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komunikacja poprzez bufory

Jan MAGOTT*

SIECI PETRIEGO W OCENIE WYDAJNOSCI
SYSTEMOW KOMPUTEROWYCH

Praca poSwiecona jest ocenie wydajnosci systeméw komputerowych z_
zastosowaniem czasowych sieci Petriego. W pracy rozwinigto podsta
wy deterministycznych sieci Petriego (czas palenia grze;jécia za-
dany jest liczbg rzeczywisty, natomiast wybgr przejsé do palenia
musi spetniaé ograniczenia zadane wektorem wzajemnych czestosci
palenia przejéé?’dc oceny wydajnosci systeméw komputerowych. Po-
nadto przeanalizowano wydajnos¢ takich zasadniczych mechanizméw
wspdéipracy wspoéibieznie przebiegajgcych proceséw sekwencyjnych,
Jjak wzajemne wykluczanie, komunikacja poprzez synchronizacje na-
dawcy i odbiorcy, komunikacja przez bufory. Szacowania wydajnos-
ci dokonano na podstawie sieci Petriego (ze szczegdlnym uwzgled-
nieniem sieci deterministycznych). Ze wzgledu na strukturalng i
funkcjonalng ztozonosé systeméw komputerowych, podstawowym zagad-
nieniem w dziedzinie probleméw oceny wydajnosci jest zlozono$
obliczeniowa tych probleméw. Dla systemdéw procesdéw sekwencyjnych
z wymienionymi mechanizmami wspdéilpracy okreSlono wiasnoéci, ktére
sq krytyczne dla zlozono8ci obliczeniowej.

SPIS CZESCIEJ UZYWANYCH OZNACZEN
(LIST OF SYMBOLS)

x* - liczba mnoga znaczenia przypisanego skrotowi X (plural for
meaning of symbol X)

|Y] - liczba elementéw skonczonego zbioru Y (number of elements of
finite set ¥)

SP - sieé Petriego (Petri net)

ZSP - znakowana sieé Petriego (marked Petri net)

Instytut Cybernetyki Technicznej Politechniki Wrociawskiej,
Wybrzeze Wyspiathskiego 27, 50-~370 Wrociaw
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DSP - deterministyczna sieé Petriego (deterministic Petri net)

DPCW - decyzyjny problem czasu wykonania (recognition execution time
problem)

OPCW - optymalizacyjny problem czasu wykonania (optimization execution
time problem)

DPCC1(0PCC1) - decyzyjny (optymalizacyjny) problem czasu cyklu pierw-
szego rodzaju (first recognition (optimization) cycle time
problem) ’

DPCCZ(OPGCZ) - decyzyjny (optymalizacyjny) problem czasu cyklu drugie-
go rodzaju (second recognition (optimization)cycle time problem)

DPCC(OPCC) - decyzyjny (optymalizacyjny)problem czasu cyklu drugiego
rodzaju (second recognition (optimization) cycle time problem)

PCC - problem czasu cyklu drugiego rodzaju (second cycle time problem)

USSP - uogdlniona stochastyczna sieé Petriego (generalized stochastic
Petri net)

WEM -~ wiozony iancuch Markowa (embedded Markov chain)

ZWEM - zredukowany wiozony anicuch Mafkowa (reduced embedded Markov

. chain)
CSP -~ komunikujgce sig¢ procesy sekwencyjne (communicating sequential
processes)
CCS - rachunek systemdéw komunikujgcych sig (calculus of communicating
systems)

SPKB - system proceséw sekwencyjnych komunikujgcych sig przez bufory
(system of sequential processes communicating by buffers)

WSTEP

0.1. Wspdélbieznosé w systemach komputerowych

W systemach komputerowych wystepuje wspbéibieznie wiele zjawisk.
Wspdibieznie dziatajg elementy logiczne w danym urzgdzeniu systemu.
Juz nawet w pierwszych systemach komputerowych wprowadzanie danych do-
konywane bylo poprzez wspdéibieing prace czytnika, procesora (przez
ktérego skumulator przesylano dane) oraz pamieci operacyjnej.

Wprowadzenie wspéibieznosci proceséw przebiegajacych w systemach
komputerowych jest metodg- zwigkszenia wydajnosci tych systeméw W mis-
re rozwoju systeméw komputerowych rosnie stopief wspéibieznossi sroce-
séw. Na poczgtkowym etapie rozwoju wzrost wydajnodci osiggnigto przez
wspbibieznodé procesu obliczeniowego i proceséw‘wejécia/wijcie. Dal-
szg fazg rozwoju byto wprowadzénie wieloprogramowsnia, a w kodcu wie-
loprzetwarzania. W zakresie realizacji idei wieloprzetwariania WD I'OWa--
dzono komputery réwnolegie o wielu procesoragh oraz sieci komputerowe.
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Przebiegajgce wspdibieinie procesy wspdtzawodniczg w dostepie do
wspélnych zasobdéw oraz komunikuja sie migdzy sobg.

Wiele zasobbéw, o ktére wspdizawodniczg procesy, w danej chwili
moze by¢é uzytkowsnych przez co najwyzej jeden proces. Dlatego czesto
dostep do dzielonych zasobéw jest realizowany w trybie wzgjemnego wy-
kluczania. ' _

Komunikacja miedzy procesami w $Srodowisku zwartym (wspdélna pamigé
operacyjna) jest dokonywana za pomocg zmiennych dzielonych, natomiast
w Srodowisku rozproszonym (procesory posiadajg pamieci lokalne,np.sie=~
ci komputerowe,sieci mikroprocesorowe) = poprzez wymiane komunikatdw.

W komunikacji za pomocg zmiennych dzielonych, cz¢sto stosuje sie
wzajemne wykluczanie w dostepie do tych zmiennych.

Wymiana komunikatéw jest realizowsna przez wysylanie i przyjmowa-
nie komunikatdéw, stanowigcych cigg wartosci wyrazen, a nie przez zapis
i odczyt zmiennych globalnych we wspdlnej pamieci.

Miedzy nadawcg i odbiorcg moze istnieé lub nie istnieé mechanizm
buforowania. i

W_razie braku mechanizmu buforowania wymiana komunikatéw wymaga
synchronizacji nadawcy i odbiorcy. Jest to najczeéciej stosowana meto-
da - zastosowsna m.in. w paradygmatycznych jezykach programowania
wspbibieznego: CSP (komunikujgce sie procesy sekwencyjne [49], CCS
(rachunek systeméw komunikujgcych sig) [87]. Znaczenie tych paradygma-
tycznych jezykéw wynika 2z nastepujacych faktéw. Jezyk CSP zastosowano
w projektowaniu jezyka Ada, ktéry w programowaniu wspéibieinym moze o-
degraé takg role, jak Jezyk Pascal w programcwaniu sekwencyjnym. Po-
nadto na jeazyku CSP oparty jest jezyk Occam dla Transputeréw (systeméw
mikroprocesorowych, z ktérych mozna budowaé komputery wieloprocesoro-
we, np. systoliczne). Nz podstawie jezyka CCS sformuiowans LOTOS -~ je-
zyk formalnych specyfikecji ustug i protokoidéw w sieciach komputero-
wych.

Asynchroniczna wymisna komunikatéw wymaga nieograniczonego bufora,
poniewaz nadawca moze dowolnie wyprzedzié odbiorce.

Miedzy tymi dwiema skrajno$ciami jest buforowana w iisna komuni-
katéw - z zastosowaniem bufora o ograniczonej pojemno&ci, co jest sto-
sowane np. W jezyku programowania wspdibiesnego CHILL oragz w wigkszos-
ci protokoidédw sieci komputerowych.

Z dsnych rozwazah wynika, %e zasadniczymi mechenizmsmi stosowany-
mi w zagwarantowaniu wspéipracy proceséw sa:

- wzajemne wykluczanie,

- wymisna komunikatdédw poprzez synchronizacje nadawcy i odbiorcy.

- wymiana komunikatéw przez bufory.




Ocena wydajnosci systemé4w komputerowych o wspdibieznie przebiega-
Jjacych procesach sekwencyjnych wymaga sSzacowania nie tylko charakte-
rystyk czasowych poszczegblnych procesdéw, ale réwniez wplywu mechaniz-
méw wspéipracy procesdéw. Zagadnienie szacowania charakierystyk czaso-
wych proceséw sekwencyjnych [69], [118] jest znacznie lepieJ zbadane i
duzo prostsze niz analogiczne zagadnienie dla systemdéw wspdibieznie
przebiegajgcych proceséw sekwencyjnych. W drugim przypadku trzeba uwz-
glednié wpiyw mechanizméw wspbdipracy procesé4w na wydajnosé systemu
komputerowego.

Pojecie procesu obejmuje nie tylko cigg akcji wynikajacych z wy-
konania procedury, ale réwniez cigg akcji w sprzecie systemu kompute-
rowego. Podejmowane sg proby korzystania z dorobku teorii programowa-
nia w syntezie ukltadéw bardzo duzej skali integracji [42], [86]. Praw-
dopodobnie z czasem coraz wigcej algorytméw bedzie odwzorowywanych w
tego rodzaju ukiadach. Kompilatory krzemowe sg istotnym elementem -te-
go kierunku rozwoju.

0.2. Znaczenie sieci Petriego w ocenie wydajnosci systeméw
komputerowych

Sieci Petriego umojliwiajg reprezentacje wspétbieznych zjawisk
wystepujacych w systemach komputerowych w sposdéb najbardziej naturalny
spo8réd istniejgcych formalizmbéw opisu systeméw. Sieci te sg stosowane
w specyfikacji [83],[124], w projektowaniu [7], [22], [64], [97], [121],
weryfikacji [11], [15], [59], [61], [91] , w ocenie wydajno$ci i niezawod-
nosci [5],[125) systeméw komputerowych.

W celu badania wydajnosci systeméw komputerowych, sieci Petriego
sg wzbogacane o czynnik czasu. Czasowe sieci Petriego sg stosowane do
oceny wydajnosci: architektury komputeréw jednoprocesorowych [127],
magistralowej architektury wieloprocesorowej [3],[4], architektury
komputeréw potokowych (pipeline) [45],[46],[50], [102], komputerdéw ste-
rowanych przepiywem danych [58], [114], komputerdéw réwnolegiych opar-
tych na Transputerach [2], programéw sekwencyjnych [69], wspéibieznych
systeméw czasu rzeczywistego [117], oprogramowania z sekcjami krytycz-—
nymi [12],[74]), oprogramowania z komunikacjgq miedzy procesami [2],([77],
protokoldéw komunikacyjnych w sieciach komputerowych [89], [103], rozpro-
szonych baz danych [96], [108]. '

Czasowe sieci Petriego sg stosowane rdéwniez w niezawodno$ci sys—
teméw komputerowych [5], [125].

Sieci Petriego z czynnikiem czasu sg stosowane W analitycznych i

symulacyjnych metodach oceny wydajnosci systeméw komputerowych. W pra-
¢y badamy tylko metody analityczne.
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Obecnie przedstawimy miejsce modeli opartych na sieciach Petriego
w klasie modeli analltycznych stosowanych do oceny wydajnoéci systeméw
komputerowych.

Modele analityczne na potrzeby oceny wydajnoéci systeméw kompute-
rowych moZna podzielié na:

- deterministyczne,

-~ stochastyczne,

- mieszane.

WSrdéd modeli deterministycznych mozna wymienié: modele szeregowa-
nia deterministycznego [17], (18], [26], [27],[32], [126], deterministycz-
ne sieci Petriego [73], [102], [113].

W deterministycznych sieciach Petriego czas palenia przejécia
jest zadany liczbg rzeczywisty, natomiast wybér przejsé do palenia mu-
si spetniaé ograniczenia zadane wektorem wzajemnych czestosci palenia
przejsé.

W grupie modeli stochastycznych wyrdznia sig¢ modele oparte na
Yancuchach i procesach Markowa [118], modele kolejkowe [6], [13], [27]1,
{471, [105] , modele szeregowania stochastycznego [32), stochastyczne
sieci Petriego [4],[90] .

Stochastyczne sieci Petriego charakteryzujgq si¢ czasem palenia
przejsé zadenym zmienng losowg oraz losowym wyborem przejsé do palenia.

-Do klasy modeli mieszanych nalezg mieszane sieci Petriego.

W mieszenych sieciach Petriego czas palenia przejécia jest zadany
liczbg rzeczywisty, natomiast wybér przejsé do palenia jest opisany
rozktadem prawdopodobiedstwa.

Stosowalnosé poszczegdlnych modeli jest wyznaczona ich mozliwoé-
ciami opisowymi (mocg ekspresji) oraz zlozonoBcig obliczeniowg. Model
powinien umozliwiaé wyrazanie mozliwie wielu cech systemu komputerowe-
go. Z drugliej strony, ze wzglgedu na zlozonodé systeméw komputerowych
model powinien byé dekomponowalny, w celu zmniejszenia zlozonoéci ob-
liczeniowej Jjego rozwigzania.

Sieci Petriego, dziekl ich mocy ekspresji, siegajacej mocy ekspre-
sji maszyn Turinga, dopuszczajg wyratanie praktycznie we 'ystkich cech
systeméw komputerowych.

W8réd modeli deterministycznych teoria szeregowania determinis-
tycznego jest znacznie bardszie]j rozwinieta niz tematyka deterministycz-
nych sieci Petriego. Jednakze problemy szeregnwania deterministycznego
moga byé wyrsiene za psmocg siecl Petriege, o czym Swisdczg wyniki
prac [22%2],[76] . Ponadte problematyka sieci Petriego sugeruje stawisnie
nowych problembéw szeregowania determinmistycznego. Praykiadem moze byé
problem minimalnego czasu cyklu dla sieci Petriege [731,i101), [1C2],
ktérego odpowiednik nie jest zawarty w tematyce cyklicznosci teorii
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szeregowania. Z drugiej strony, tam gdzie jest to mozliwe, nalezy ko-
rzystaé z wynikdéw teorii szeregowania w zakresie siecli Petriego.

Dokonajmy dalszego pordéwnania modeli szeregowania deterministycz-
nego z deterministycznymi sieciami Petriego.

W deterministycznej sieci Petriego przejécie moze byé w danej
chwili palone wielokrotnie, tzn. przejécie moze byé zapalone po raz
kolejny nawet, jesli poprzedni proces jego palenia nie zostal zakoi-
czony. Mozliwosé taka jest uzasadniona wiasnoSciami komputeréw. Na
przyktad w razie komputerdéw potokowych, jednostka funkcjonalna, wyko-
nujgca operacje dodawania dwu liczb zmiennoprzecinkowych, moZe rozpo-
czgé dodawanie kolejnych dwu liczb nawet, jesli poprzednie dodawanie
nie zostalo ukonczone. Istniejg procedury, tzw. procedury czyste, kto-
rych inicjowanie po raz kolejny moze wystgpié przed zakonczeniem ich
poprzedniego wykonania. W jezyku teorii szeregowania powyzsze przypad-
ki odpowiadajg jednoczesnemu uzytkowaniu zasobu przez wiele zadad.’
Klasyczne modele teorii szeregowania takiej mozliwo8ci nie zaktadajg.

Teoria szeregowania dla kryteriéw takich, jak: czas wykonania
zbioru zadan, Sredni czas. przeptywu, maksymalne opbésnienie, zakiada
skohczony zbiér zadan, ktérych kolejnosé wykonywania jest zadana rela-
cjq czeSciowego porzadku. W konstrukcji rozwigzania problemu szerego-
wania dla wymienionych kryteridéw, za podstawe przyjmuje sie jednokrot-
ne wystgpienie zbioru zadan. Podejécie oparte na sieciach Petriego do-
puszcza cyklicznosé procesu palenia przejsé. Podejsécie to, w odniesie-
niu do zbioru zadan, pozwala przed ukonczeniem danego zadania w i-tej
realizacji zbioru zadah - zainicjowaé jego wykonanie w (i+1)-tej i ko-
lejnych realizacjach tego zbioru. Uwzglednianie tej ewentualno$ci moz-
na uzasadnié poprzez odwotanie sie do przyktaddéw, takich jak zadanie
wykonywane przez jednostke funkcjonalng komputera potokowego czy zada-
nie realizacji procedury czystej.

Poprzez rozwigzanie problemu minimalnego czasu cyklu dla sieci
Petriego mozemy wyznaczyp przepustowo$é systemu komputerowego. Klasycz-
ne modele teorii szeregowania nie s zorientowane na badanie przepusto-
woscl systemu. Ponadto rozwigzanie problemu minimalnego czasu cyklu mo-
e stuzyé do okreslenia maksymalnych wartosci wspéiczynnikéw wykorzys-—
tania elementéw systemu (w warunkach obcigzenia systemu nie mniejszego
niz jego przepustowossé).

W klasie modeli stochastycznych dominujgcymi sg sieci kolejkowe.
Ranga modeli kolejkowych wynika ze stosunkowo nieduzej ztozonosci obli-
czeniowej metod korzystajgcych z tych modeli.

Modele kolejkowe, mimo wielu rozszerzeh wprowadzanych do nich,
nie umozliwiajg wyrazania pewnych elementéw wspéibieznosci systeméw
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komputerowych [120]. Rozszerzenia powodujg czesto zwiekszenie zlozo-
nosci obliczeniowej metod rozwigzywania sieci kolejkowych.

Podejmowane sg préby igczenia modeli kolejkowych z sieciami Pe-
triego [12],[120], w celu wykorzystania mniejszej ztozonosci oblicze-
niowej modeli kolejkowych i wigkszych mozliwo8ci opisowych sieci Pe-
triego.

Ze wzgledu na zaawansowanie teorii tancuchéw Markowa [118], teorii
kolejek [47], teorii szeregowania stochastycznego [32] jest uzasadnio-
ne stosowanie wynikéw tych teorii do stochastycznych .sieci Petriego.

Zaleta sieci Petriego, w stosunku do innych wymienionych modeli
do oceny wydajnosci, jest mozliwo$é stosowania sieci w specyfikacji,
weryfikacji i projektowaniu systemé4w komputerowych w warstwie syntak-
tycznej i semantycznej (591, [61],[64], [82],[94],[95], [121], [122].
Wzgledem pozostatych modeli, z wylgczeniem tafcuchéw i proceséw Marko-
wa, sieci Petriego majg przewage wynikajgcg z mozliwosci ich zastoso-
wania w ocenie niezawodnosci.

0.3. Cel pracy

Celem pracy jest:

1. Rozwd]j podstaw deterministycznych sieci Petriego do oceny wy-
dajnosci systemé4w komputerowych,

2. Rozwéj opartych na sieciach Petriego metod oceny wydajnosci
zasadniczych mechanizméw wspéipracy wspdibieznie przebiegajacych pro-
ceséw sekwencyjnych (ze szczegdlnym uwzglednieniem sieci determinis-
tycznych).

Obecnie przedstawimy uzasadnienie adekwatnoéci deterministycznych
sieci Petriego jako modeli systeméw komputerowych do oceny ich wydaj-
nosci. ,

Architektura wielu komputeréw réwnolegiych, np. komputerdéw poto-
kowych sktada sig¢ ze specjalizowanych jednostek funkcjonalnych. Instrule
cje jezyka wewngtrznego sg wykonywane poprzez realizacje mikroinstruk-
cji w tych jednostkach. Czasy wykonywania mikroinstrukcji sa zwykle
znane. Dla danego typu instrukcji jezyka wewnetrznego sa znane zwykle
liczby wykonan poszczegdlnych mikroinstrukcji.

Systemy komputerowe sterujgce systemami produkcyjnymi nadzorujg
operacje obrébki detali, operacje montazu itd. Czasy wykonywania tych
operacji sg w wielu przypadkach znane jako czasy cyklicznie przebiega-
jacych proceséw technologicznych. Zwykle znane sg roéwniez liczby wyko-
naih poszczegdlnych operacji w cyklu technologicznym.
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Dla wielu rozwigzaf architektury komputeréw i systemé4w komputero-
wych sterujgcych produkcjgq, deterministyczne sieci Petriego sg adekwat-
nym modelem do oceny wydajnosci. Czasy wykonywania mikroinstrukcji czy
operacji technologicznych mogg by¢ odwzorowywane za pomocg czaséw pale-
nia przejéé. Z kolei liczby wykonan mikroinstrukcji w procesie realiza-
cji instrukcji jezyka wewnetrznego, liczby wykonan operacji w cyklu
technologicznym mogg byé przetransformowane w wektor wzajemnych czestos-
ci palenia przejsé.

Nawet jeSli czasy wykonywania mikroinstrukcji, operacji czy licz-
by ich wykonan nie sg jednoznacznie okreSlone, to mozna zastosowaé mo-
del deterministyczny do szacowania charakterystyk wydajnoSciowych.

Jesli dla kazdego z czas6é6w wykonywania jest znane jego gbé6rne osza-
cowanie oraz sg znane gérne oszacowania krotnofci wykonah mikroinstruk-
cji, operacji, to korzystajac z deterministycznej sieci Petriego, moz-
na otrzymaé¢ pesymistyczne oszacowanie wydajnoéci.

Z drugiej strony mozna otrzymaé optymistyczne oszacowanie wydaj-
nodci, jesli jako czasy palenia przejsé deterministycznej sieci Petrie-
go prz¥jmie sie wartosci Srednie zmiennych losowych czaséw wykonywania
oraz wzajemne cze¢stofci palenia przej$é wyznaczy sig¢ na podstawie war-
tosci Srednich liczb wykonah.

Rozwazmy system wspéibieznie przebiegajgcych proceséw sekwencyj-
nych.Niech czas wykonania kazdej instrukecji bedzie znany.Dla instrukcji
decyzyjnych niech beda znane prawdopodobiefstwa wyboru poszczegdlnych
kierunkéw przepiywu sterowania. Przetransformujmy sieé¢ dziatafi systemu
proceséw w deterministyczng sie¢ Petriego: niech czasy palenia przejsé
bedg réwne czasom wykonywania instrukcji, natomiast prawdopodobieAstwa
wyboru poszczegbélnych kierunkéw przepiywu sterowania odwzorujmy w wek-—
tor wzajemnych czestoSci palenia przejsé. Na podstawie yzyskanej sieci
mozna otrzymaé optymistyczne oszacowanie charakterystyk wydajnosciowych
wyjéciowego systemu procesdw.

Je£li dla systemu wspdélbieznych proceséw instrukcje sg instrukcja-
'‘mi ztozonymi lub moduzami, to czasy ich wykonywania mozna opisaé zmien-
nymi losowymi. W celu odwzorowania sieci dziatahA w deterministyczng
'sieé Petriego, przyjmiemy czasy palenia przej8é jako réwne wartosSciom
érednim zmiennych losowych czaséw wykonywania instrukcji (modutédw).

W tym przypadku réwniez mozna otrzymaé optymistyczne oszacowanie wydaj-
nodci systemu proceséw.

W zakresie oceny wydajnosci mechanizméw wspdipracy wspdibieznie
przebiegajacych proceséw sekwencyjnych badamy nie tylko systemy proce-
86w opisywalne deterministycznymi sieciami Petriego, ale roéwniez sys-
temy opisane sieciami stochastycznymi. Szacowanie wydajnosci systeméw
proceséw o stochastycznym charekterze za pomocg deterministycznych sie-



1"

ci Petriego moze byé przyczyna znacznych biedéw. Dlatego do oceny wy-
dajnosci tego rodzaju systemdéw czesto niezbegdne jest skorzystanie ze
stochastycznych sieci Petriegop.

Zakres stosowalnosci modeli deterministycznych i stochastycznych
zalezy nie tylko od stopnia adekwatnosSci modelu do opisywanego systemu
rzeczywistego. Wazna jest rdéwniez mozliwoSé znalezienia rozwigzania
zagadnienia oceny wydajnosci systemu w zaleznoSci od wybranego modelu.
Jesli nie potrafimy uzyskaé rozwigzania doktadnego o satysfakcjonujg-
cej zlozonosci obliczeniowej, to prébujemy konstruowaé metody przybli-
zone. Nierzadko w celu znalezienia rozwigzah przyblizonych zagadnien
oceny wydajno$ci systeméw o stochastyczne]j naturze, korzystamy z mode-
1i deterministycznych.

Czynnikiem wpiywajacym na wybér modelu jest réwniez zaséb infor-
macji o zjawiskach losowych systemu rzeczywistego. Znaczenie tego
czynnika zilustrujemy przykitadem.

W systemach o wspdibieznie przebiegajacych procesach, czesto jest
wymagana synchronizacja proceséw. Niech w celu osiggniecia punktu syn-
chronizacji, kazdy z synchronizowanych proceséw musi osiggnaé wymagany
stan. Dlatego realizacja zmiennej losowej czasu zsynchronizowania pro-
ceséw rdéwna jest maksymalnej spoSrdéd realizacji zmiennych losowych
czaséw osiggania punktéw synchronizacji przez procesy.. Zaxézimy, ze
dysponujemy tylko wartoSciami Srednimi zmiennych losowych czaséw osig-
gania punktu synchronizacji przez procesy. Wtedy najlepszym dolnym o-
szacowaniem wartodci Sredniej zmiennej losowej czasu zsynchronizowania
proceséw jest maksymalna spodrdéd wartosci Srednich zmiennych losowych
czasbéw osiggania punktu synchronizacji. Zatem w tym przypadku, w celu
uzyskania najlepszego dolnego oszacowania mozemy postuzyé sig¢ modelem
deterministycznym, przyjmujgc zamiast zmiennych losowych ich wartosci
Srednie.

O+4. Zakres pracy

Systemy komputerowe charakteryzuja sie ogromng zlozonoécig struk-
turalng i funkcjonalng. Stgd wyznaczanie ich charekterystyk wydajnos-
ciowych jest zlozone obliczeniowo. Zatem dany problem oceny wydajnosci
nalezy przebadaé pod kgtem zlozono&ci obliczeniowej. Zaleiy nam na zna-
lezieniu jak najefektywniejszego obliczeniowo algorytmu, aby rozwigzaé
problem oceny wydajnosci nawet dla znacznych jego rozmiaréw. Przykladem
rozmiaru problemu oceny wydajno&ci moze byé liczba instrukcji, liczba
procesoéw, liczba procesordéw itd.
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W pierwszej kolejnosci oméwimy zagadnienie zlozonosci.obliczenio-
wej probleméw oceny wydajnosci rozwigzywanych na podstawie determinis-
tycznych sieci Petriego. Poniewaz problemy te sg problemami kombinato-
rycznymi, a wiec analizujgc je korzystamy z teorii zlozono$ci oblicze-
niowej probleméw kombinatorycznych. Zgodnie z tg teorig; jesli dla da-
nego problemu nie potrafimy znalezé algorytmu efektywnego (o wielomia-
nowej ztozonoSci czasowej), to pragniemy dowiesé, ze dla tego problemu
algorytm taki najprawdopodobniej nie istnieje (wykazujac, ze dany prob-
lem jest NP-trudny).

Zwykle dla danej klasy systeméw, np. systemdéw procesdéw z okreélo-—
nym mechanizmem wspbéipracy i1 zadanej funkcji kryterialnej, mozna wyod-
rebnié¢ wiele probleméw oceny wydajnosdci. Rézne problemy wyznacza sie
poprzez specyficzne dla nich cechy. Na przykiad dla systemu proceséw z
mechanizmem wzajemnego wykluczania, rézne problemy otrzymujemy dla rdz-
nych liczb proceséw, rozmaitych postaci pfoceséw, zrbésznicowanych liczb
dostepéw do zasobdéw itd. W przypadku komunikacji poprzez bufory, rozma-
ite postaci komunikacji determinujg rézne problemy oceny wydajnosci.

Rozwigzanie zagadnienia zlozonodci obliczeniowej problemdéw oceny
wydajnodci dla denej klasy systeméw i zadanej funkcji kryterialnej,
przez przebadanie kajdego z problemé4w z osobna, jest zbyt skomplikowa-
ne. Inng drogg Jjest szukanie granicy migdzy problemami "tatwymi" (z al-
gorytmem o wielomianowej zlozonos$ci czasowej) a problemami "trudnymi'
(o ktérych udowodniono, ze sg NP-trudne). Jedli granica ta jest dobrze
zbadana, to oszacowania zlozonosci obliczeniowej problemu oceny wydaj-
nosci mozna dokonaé poprzez wyznaczenie polozenia tego problemu wzgle-
dem granicy.

Zaklasyfikowanie problemu oceny wydajnosci do jednej z dwu klas
probleméw (probleméw "tatwych® lub "trudnych") ukierunkowuje dalsze je-
go badanie. Udowodnienie "tatwosci" problemu jest dokonywane poprzez
znalezienie efektywnego algorytmu. Dalsze badania mogg byé prébami zna-
lezienia algorytmu jeszcze efektywniejszego (o mniejszej czasowej zio-
s2onoéci obliczeniowej). Wykazanie "trudnoéci" problemu orientuje dal-
8zg jego analize na badanie efektywnoséci metod nieefektywnych lub przy-
blizonych.

W przypadku zagadnienia zlozonoSci obliczeniowej probleméw oceny
wydajnosSci z zastosowaniem stochastycznych sieci Petriego, nie mozna
skorzystaé z odpowiednika teorii ziozonosci obliczeniowej probleméw
kombinatorycznych. Jednak mozna wyznaczaé rzgd ztozono8ci obliczenio-
-weJ algorytmu lub jego c¢zesci. '

W _zakresie realizacji punktu 1 celu pracy badamy deterministyczne
sieci Petriego spelniajgqce ograniczenis charakterystyczne dla rzeczy-
wistych systeméw komputerowych. Ze wzgleddéw praktycznych szczegblnie
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wazne sg systemy komputerowe, w ktorych nie istnieje mozliwo$é wystg-
pienia blokady. Rzeczywiste systemy komputerowe charakteryzuje skon-
czona moC zbioru zasobéw, zbioru proceséw. Systemy komputerowe o po-
wyzszych wiasnoSciach mozna opisaé za pomocag zywych i ograniczonych
sieci Petriego. Sieci takie charakteryzujgq sie cyklicznoscig dziatrania.

W przypadku systeméw komputerowych wyrazalnych zywymi i ograniczo-
nymi deterministycznymi sieciami Petriego, maksymalng wydajnosé (rozu-
miang jako najwigksza szybko8é przebiegu systemu instrukcji, operacji,
proceséw) uzyskuje sie dla minimalnego czasu cyklu.

W rozdziale drugim, poSwigconym problemowi czasu cyklu dla wybra-
nych klas deterministycznych sieci Petriego, udowodnilidmy twierdzenia
dotyczgce relacji miedzy klasami sieci i1 twierdzenie o rozstrzygalnos-
ci nroblemu czasu cyklu. Ponadto uzyskalidmy wyniki z zakresu zloZzonoé-—
ci obliczeniowej problemu czasu cyklu dla wybranych klas sieci, m.in.
rezultaty dotyczgce granicy miedzy klasami sieci, dla ktérych problem
czasu cyklu Jjest "itatwy" a klasami, dla ktdérych problem ten jest "trud-
ny". Przedstawilismy wielomianowe oszacowania czasu cyklue.

Rozdziax drugi jest syntezg prac autora [73],([75],(78),(79] na te-
mat problemu czasu cyklu dla deterministycznych sieci Petriego, a za-
warte w nim rezultaty stanowig znaczne rozszerzenie prac innych autoréw
[24], [25], [101], [102], [111].

W_ramach realizacji punktu 2 celu pracy badamy wydajnosé wszyst-
kich zasadniczych mechanizméw wspdipracy proceséw sekwencyjnych, a mia-

nowicie:

- wzajemnego wykluczania,

- komunikacji poprzez synchronizacje nadawcy i odbiorcy (na przy-
ktadzie komunikujgcych sig proceséw sekwencyjnych - CSP),

- komunikacji poprzez bufory.

W systemach komputerowych (np. w ich systemach operacyjnych)
szczegdlnie duze znaczenie majg cykliczne procesy sekwencyjne. Dlatego
zasadnicza cze$é uzyskanych wynikédw dotyczy systemdéw cyklicznych proce-
séw sekwencyjnych. Badamy rdéwniez systemy procesdw niecyklicznych.

Miarg wydajno$ci systeméw proceséw sekwencyjnych jest szybkosé
przebiegu systemu proceséw. .

Systemy proceséw opisywanych deterministycznymi sieciami Petriego.
Najwiekszg szybkoS8é przebiegu systemu proceséw uéyskujemy przy minimal-
nym czasie cyklu systemu - dla proceséw cyklicznych oraz przy minimal-
nym czasie wykonania - dla proceséw niécyklicznych.

Dla systembé6w proceséw wyrazanych deterministycznymi sieciami Pe-
triego, szukamy takich wiasnoéci tych systeméw, ktére majg decydujgcy
wplyw na zlozono$é obliczeniowg problemdéw oceny wydajnosci.
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W obszarze zlosono8ci obliczeniowej probleméw oceny wydajnosci
systeméw proceséw sekwencyjnych z wzajemnym wykluczaniem - w przypadku
procesdéw bez cykli mozna skorzystaé z wynikéw teorii szeregowania de-
terministycznego ([17),[26) . Natomiast dla proceséw cyklicznych - rezul-
taty uzyskane przez autora w pracach [74], [77) sg plerwszymi w litera-
turze. W rozdziale trzecim pracy zawarte sg rezultaty mocniejsze niz
wyniki dwu powyzszych prac autora. W rozdziale tym sa badane procesy
sekwencyjne o dwu rodzajach struktur: procesy opisane obwodami oraz au-
tomatami. Procesy wyrazone obwodami “stanowigq podklase proceséw definio-
wanych automatami. Udowodnione w pracy twierdzenia wskazuja, ze wias-
noscig krytyczng dla zdolnosci obliczeniowej problemu czasu cyklu dla
systeméw proceséw sekwencyjnych 2z wzajemnym wykluczaniem jest liczba
dostepbéw do zasobdéw w czasie cyklu systemu.

W zakresie zlozono8ci obliczeniowej probleméw oceny wydajnosci ko-
munikujagcych sig procesé4w sekwencyjnych (CSP) wyniki rozdziatu czwarte-
go sg pierwszymi w literaturze. W rozdziale tym, oprécz proceséw cyk-—
licznych, badamy roéwniez procesy niecykliczne.

Dla systeméw proceséw niecyklicznych (z instrukcjami stopu) roz-
wazamy procesy reprezentowane drogami prostyml oraz automatami. W przy-
padku proceséw cyklicznych analizujemy procesy ilustrowane obwodami o-
raz procesy wyrazone automatami.

Na podstawie sformutowanych twierdzen wnioskujemy, ze zardéwno w
przypadku proceséw niecyklicznych, jak réwniez cyklicznych decydujgcy
wplyw na zlozono$é obliczeniowg probleméw oceny wydajnosci ma struktu-
ra procesu.

W pracy [104] analizowana jest zlozono$é obliczeniowa probleméw
oceny wydajno$ci systeméw procesdéw komunikujgcych sie poprzez bufory
dla szczegbélnego przypadku proceséw, a mianowicie proceséw opisanych
obwodami. Dla proceséw wyrazonych automatami, pierwsze wyniki zawiera
praca autora [77]. Rezultaty mocniejsze od przedstawionych w tej pracy
uzyskano w rozdziale pigtym. W rozdziale tym badana jest ztozonosé ob-
liczeniowa problemu czasu cyklu dla komunikacji migedzy procesami opi-
sanymi automatami, poprzez bufory bez ograniczen na ich pojemnosé i
komunikacji poprzez bufory o ograniczonej poJjemnosci. W przypadku bufo-
réw o nieograniczonej pojemnoSci, wiasnoscig decydujgcg dla ztozonosci
obliczeniowe] jest istnienie obwodéw w tzw. strukturze zgrubnej. Struk-
tura ta stuzy ilustracji kierunkéw komunikacji miedzy procesami. Prob-
lem czasu cyklu dla komunikacji poprzez bufory o ograniczonej pojemnos-
ci jest nie mniej ztozony niz w przypadku komunikacji poprzez bufory
bez ograniczen na ich pojemnosé.

Systemy proceséw opisywenych stochastycznymi sieciami Petriego.
Miarg wydajnosci systemu jest éredni czas cyklu systemu - dla proceséw
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cyklicznych oraz &redni czas wykonania systemu proceséw - dla proceséw
niecyklicznyche :

W celu uzyskania rozwigzan analitycznych probleméw oceny wydajnos-
ci systemu proceséw wyrazonego stochastyczng siecig Petriego, przyjmu-
jemy takie rozktady czaséw palenia przejsé (modelujgcych czasy wykony-
wania instrukcji, operacji), ktére umozliwiajg zastosowanie wynikéw te-
orii taficuchéw Markowa [118].

Dla systeméw proceséw sekwencyjnych z wzajemnym wykluczaniem, ko-
munikujgcych sig proceséw sekwencyjnych (CSP) opisywalnych stochastycz-
nymi sieciami Petriego, sformutowalismy w pracy specyficzne dla tych
systemédw slgorytmy do oceny wydajnosci. Algorytmy te sg efektywniejsze
obliczeniowo niz ogélny algorytm macierzowy dla sieci stochastycznych
zawarty w pracy [4]. Poréwnanie sformulowanych w pracy algorytméw z ma-
cierzowym obrazuje przyczyny, z ktérych powodu algorytmy te éa efektyw-
niejsze od metody macierzowej. Systemy proceséw z komunikacja poprzez
bufory wyrazone sieciami stochastycznymi nie sg w pracy badane ze wzgle-
du na podobiedstwo do CSP.

W przypadku mieszanych sieci Petriego réwniez mozna skorzystaé 2z
teorii tahcuchéw Markowa. Przypadek ten ze wzgledu na podobiehstwo me-
tod jego snalizy do metod badania sieci stochastycznych nie jest w pra-
cy rozwazany.

Oméwienie rezultatéw poszczegdlnych rozdziatéw zawarte jest w pod-
sumowaniach rozdziatéw.

Kierunki dalszych badah przedstawione s3 w zakoAczeniu pracy.

1. DEFINICJE

1.1. Definicje podstawowe

N = {0,1,...} jest zbiorem liczb naturalnych. Sieé Petriego (SP)
jest czwérka uporzgdkowang J’= <P,T,F,W>, gdzie P ={p1,...,pm} -
zbiér miejsc, T = { tyyees by} - 2biér przejsé, F e (Px T) v (T x P) -
zbior tukéw, W : F — N\ { O} - funkcja krotnosci tuku.

W reprezentacji graficznej, miejsca sg przedstawiane w postaci
kétek, natomiast przejdcia - w postaci kresek. JeSli krotnosé tuku f€F
spetnia zaleznoéé W(f) > 1, to tuk obcigzony jest liczbg W(f). Jesli
W(f) = 1, to symbol 1 jest pomijany. Skréty opatrzone symbolem x# u gbry
wyrazaé beda liczbe mnoga (np. symbol SP™ oznacza sieci Petriego). Zna-
kowanie SP jest funkcjg M : P — N. Znakowanie alternatywnie jest przed-
stawiane jako wektor kolumnowy M o liczbie skladowych réwnej liczbie
miejsc SP. Wartosdé M(pi) wyraza liczbe znacznikéw w miejscu Py- Liczba
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znacznikéw jest oznaczana na rysunkach przez liczbe kropek. Znakowana
sieé Petriego (ZSP) jest para. J2=<:JP,M0>>, gdzie Mo jest znakowaniem
SP JI' zwanym znakowaniem poczgtkowym. Zbiér 't ={p € P : < p,t> € F}
(¢* ={peP: <t,p>€ F}) jest zbiorem miejsc wejéciowych (wyjscio-
wych) przejscia t. W podobny sposéb sg zdefiniowane zbiory ‘p (p°)
przejsé wejsciowych (wyjsciowych) miejsca p. Przejscie tjvjest przygo-
towane do palenia, jesli w kazdym miejscu Py € 'tj znajduje sie co naj-
mniej W(<:pi,tj:>) znacznikéw. Je8li przejscie jest przygotowane do pa~
lenia, to moze nastgpié jego palenie. Gdy przejscie t. pali sig, wow-
czas W(-<pi,t >) znacznikéw jest usuwanych z kazdego miejsca p; € 6.
oraz W(‘<tj,pk:>) znaczniké4w jest dodawanych do kazdego miejsca Pk€ tj'.

Rozwazmy ZSP z rys. 1.1a.

Przejécie t5 Jest przygotowane do palenia. Po paleniu tego przejs-
cia otrzymujemy ZSP z nowym znakowaniem ilustrowang rys. 1b.

8P Jr=<pP,T,F,W > jest czystg SP, jesli
‘t A t° =@ dla kazdego t € T.

Dla czystej SP z |P| = my, |T| = n definiujemy nastgpujace macierze:

b) 2 Ps

T

®
()P

P2
Rys. 1.1
¢ = [cij] mxn’
-w(<pytj>)jemi <prtj> € F,
°ij = w(<cj,pi>) jesli <tj,pi> € F,
0 w przeciwnym przypadku,
@ = [cij] mxn’

- W <Ppjsby>) jesli <py,t

: .> € F,
bij_

J
0 w przeciwnym przypadku,
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c* = [cij] mxn’

- J
cij =

& { W(<tj,pi>) jesli <t.,p;> € F,
o] w przeciwnym przypadku.

Macierz C nazywamy macierzg incydencji SP. Powyzsze macierze speiniaja
zaleznodé

c=c¢"-c¢.

Jesli w wyniku palenia przejscia t; nastepuje zmiana znakowania z

M; na M; ,, to stosujemy oznaczenie M; __El_. M;,4- Sekwencijg palenia

nazywamy takg sekwencje przejsé O = tiq""’ti » dla ktérej istnieja
8

znakowania Mﬁ’Mp+1""’Mp+s speiniajgce warunek

ti»] tis

N% - Mp+1""’Mp+s—1 — M.

W danym przypadku stosujemy oznaczenie Mp < Mp+s' Znskowanie Mp+8
nazywamy znakowaniem osiggalnym ze znakowania o

ZSP jest 2 , jesli dla kazdego znskowania M osiggalnego ze zna-
kowania poczgtkowego Mo i dla kazdego przejécia t 1istnieje sekwencja
palenia umozliwiajaca palenie przejscia t. ZSP jest ograniczona, jes-
1li istnieje taka naturalna liczba k, 2e dla kazdego miejsca p 1 dla
kazdego znakowania M osiagalnego z M, prawdziwa jest zalezno&é M(p)<k.
Jesli k = 1, to ZSP jest nazywana bezpieczng. Bezpieczne znakowane sie-
ci Petriego sg zawarte w klasie sieci ograniczonych.

Problem osiggalnosci dla danej klasy znakowanych sieci Petriego
polega na rozstrzyganiu dla dowolnej ZSP z tej klasy i dowolnego znako-
wania, czy znakowanie to jest osiggalne ze znakowania poczgtkowego.

Problem zywotnosci dla danej klasy znakowanych sieci Petriego po-
lega na rozstrzyganiu, czy dowolna ZSP z tej klasy jest Zywa.

Problemy ograniczéno&ci i bezpieczehstwa dla danej klasy ZSP® sg
definiowane podobnie jak problem zywo®nosci.

Dla ZSPX, problem zywotnosci rdéwnowazny jest problemowi osiggal-
noéci [52]. Poniewaz problem osiggalnosci dla zSP® Jjest rozstrzygalny
[63], a wiec problem zywotnoSci jest rdéwniez rozstrzygalny.

Problem ograniczonosci jest rozstrzygalny za pomocg algorytmu o~
partego na pojeciu drzewa pokrywalnosci [98].

Dla sieci ograniczonych, problemy osiggalnoéci, zywotnosci i bez-
pieczenstwa sg rozstrzygalne za pomocg grafu znakowaf osiggalnych [52]
ze znakowania poczgtkowego.

SP Jr jest strukturalnie ograniczona, jesli ZsP® M =<:<JT’,MO > 84
zywe dla kazdego znakowania poczatkowego My. 8P jest strukturalnie sywa,
jesli istnieje takie znakowenie My, ze ZSP JM=< J,My > jest zywa.
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Drogg skieroweng w _SP nazywamy cigg wierzchoikéw VosVqreeesVp ta-
kich, ze vy € P o Toraz <Vi—1’vi> € Fdlai = 1,...,;1. Drogg nie-
skierowang w SP nazywamy cigg wierzchotkéw VoiVaseeesVy takich, ze
HePumomz<vva>€Flw <nwbﬁ>€Fﬂai=%“”m
SP nazywamy silnie spéjng (sp6;jng), jeSli dla dowolne]j pary wierzchol-
kéw vi,v;i € P y T istnieje droga skierowana 2 vy do v'j (droga nieskie-~
rowana migdzy v; a v e

Droge skierowansa w SP nazywamy droga prostg w SP (krétko: drogg
prosty), jesli wszystkie wierzchotki vy 8q résne. Qbwodem w SP (krétko:
obwodem) nazywamy taksg droge skierowang w SP VosVqreeesVns ze wierz-
chotki v; sg roézne z wyjatkiem wierzcholkéw A\ (vO = vn).

SP jest automatem [44], jesSli do kazdego przejScia jest skierows=-
ny doktadnie jeden tuk oraz z kazdego przejscia jest skierowany dokiad-
nie jeden tuk, tzn. [°t] = |[t°|] =1 (symbol |X| oznacza liczbg elemen-
téw zbioru X). .

Proces sekwencyjny jest ZSP JN =<:dT,M0?> takg, ze SP jest automa-

tem oraz ,j{] Mo(pi) = 1. Przykltad procesu sekwencyjnego przedstawio-
Py € P
no na rys. 1.2.

Dla procesu sekwencyjnego suma-
ryczna liczba kropek w miejscach sieci
jest réwna jednosci dla kazdego znako-
wania osiggalnego 2z MO’ w danym bowiem
momencie moze byé wykonywana co najwy-
2ej Jjedna operacja.

Przyk1ad 101

Sieé dziatan programu sekwencyj-
nego z rys. 1.3%a mozna zinterpretowaé
jako SP JI' procesu sekwencyjnego
M =< JY’,MO > 2z rys. 1.3b.

Przyktad 1.2

Rozwazymy przyktad sieci Petriego znacznie bardziej zlozony niz
poprzednie sieci. Poniewaz duza czg8¢é pracy dotyczy zastosowan sieci
Petriego do oceny wydajnoSci systemdéw wspbibieznych proceséw sekwencyj-
nych - charakterystycznych dla systemdéw operacyjnych, a wiec za przy-
ktad posiuzy system operacyjny dla systemu komputerowego Czasu rzecay-
wistego (rys. 1.4).

Proces wejéciowy po wczyteaniu danych pomiarowych tworzy z nich
blok wielkoéci pewnej jednostki pamigci dyskowej, a nastg¢pnie przesytra
blok do pierwszego bufora dyskowego. Proces przetwarzania pobiera bloki
z pierwszego bufora, przetwarza je, generuje dane dla cz¢Sci wykonaw-
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Rys. 403
(] !
CZESC Cz€ SC
POM!A%O\JA 2 WYKONAWCZA
BUFORY
DYSKOWE

PROCES PROCES PROCES
WEISCIOWY PRZETWARZANIA  WYISCIOWY

Rys. 1.4

czej, grupuje te dane w bloki i przesyla bloki do drugiego bufora dys-
kowego. Proces wyjsciowy pobiera bloki z drugiego bufora dyskowego i wy-
syta dane do czegsci wykonawczej. W danej chwili mogg byé wykonywane na-

wet trzy procesy jednoczeénie.
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System operacyjny dla omawienego systemu czasu rzeczywistego moze
byé wyrazony w takich jezykach programowania wspdéibieznego, jak Concur-
rent Pascal [19], [20] lub Modula-2. W celu pominigcia wielu szczegdidw
- mato ‘istotnych dla modelowania systemu operacyjnego za pomocg sieci
Petriego - system ten wyrazimy na stosownym poziomie abstrakcji. W ce~
lu zwiekszenia czytelno&ci prezentacji, bedziemy operowaé konstrukcja-
mi zaczerpnietymi z jezyka polskiego.

Bardziej szczegbdlowg ilustracjg sanalizowanego systemu czasu rze-
czywistego jest rys. 1.5.

WIRTUAL"
POMIAROWA NYCH

(P)
WESRCOWY

PROCES
PRZETWAR

Rys. 1.5

Proces wejSciowy tworzy bloki z danych pomiarowych. Tworzenie jed-
nego bloku oznaczymy napisem TWORZENIE BLOKU. Uzyskany blok jest prze-
sytany do bufora dyskowego (PRZESYEANIE DO BUFORA) bedacego pierwszym
dyskiem wirtualnym (DW1). Proces wejéciowy jest procesem cyklicznym,
ktérego cykl sklada sie z operacji TWORZENIE BLOKU i PRZESYEANIE DO BU-
FORA DWA1.

Z bufora DW1 blok jest pobierany przez proces przetwarzania (PO-
BIERANIE Z BUFORA). Proces ten przetwarza bloki kolejno pobierane z bu-
fora DW1 (PRZETWARZANIE BLOKU), a nastg¢pnie przesyia do drugiego dysku
wirtualnego (DW2). Cykl procesu przetwarzania jest tworzony z operacji
POBIERANIE Z BUFORA DW1, PRZETWARZANIE BLOKU, PRZESYEANIE DO BUFORA
DW2. Proces wyjéciowy-pobiera bloki z bufora DW2 i wysyta dane zmwarte
w bloku do czeéci wykonawczej (WYPROWADZANIE BIOKU). Proces ten jest
réwnies procesem cyklicznym.
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Wymienione procesy sg zdefiniowane nastepujgco:
PROCES WEJSCIOWY
CYKL
TWORZENIE BLOKU
PRZESYEANTE DO BUFORA DW1
PROCES PRZETWARZANIA
CYKL
POBIERANIE Z BUFORA DW1
PRZETWARZANTE BLOKU
PRZESYEANIE DO BUFORA DW2
PROCES WYJSCIOWY
CYKL
POBIERANIE Z BUFORA DW2
WYPROWADZANIE BLOKU.
Dyski wirtualne sg buforami cyklicznymi o postaci przedstawione}
na rys. 1.6.

(¢ 28

4
peeN

>

POCZATEK / S ~—konec

czesc
PUSTA

Rys. 1.6

Wartoéé zmiennej POCZATEK wskazuje te komérke bufora wirtualnego,
z ktérej w danej chwili moze byé pobrany blok. Warto$é zmiennej KONIEC
wskazuje te komérke, do ktdérej moze byé przestany blok. Zmienna DEUGOSC
okresla liczbe petnych komérek bufora w danej chwili, natomiast stata’
POJEMNOSC definiuje liczbe komérek bufora. Wartodci poczatkowe zmien-
nych POCZATEK, KONIEC, DLUGOSC sg réwne zeru. Poza tym dysk wirtualny
jest charakteryzowany stata BAZA okreslajaca poczgtkowg komérke bufora.

Z kazdego z dyské4w wirtualnych DW1, DW2 korzystajg po dwa procesy.
Dwa procesy uzytkowujgce jeden bufor nie mogq”z niego korzystaé‘jedno-
czesnie. Monitor dysku wirtualnego gwarantuje, 2e w dane] chwili na dys-
ku tym moze byé wykonywana najwyzej jedna z dwu operacji PRZESYEANIE DO
BUFORA lub POBIERANIE Z BUFORA. Monitor ten zawiera dwie procedury o
nazwach identycznych z nazwami wymienionych operacji - wzajemnie wyklu-
czajgce sig¢ w zakresie dostgpu do dysku wirtualnego.
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Procedury te majg nastepujgcg postaé:
PROCEDURA PRZESYLANIE DO BUFORA

JESLI DLUGOSC = POJEMNOSC TO WSTRZYMAJ PROCES PRZESYEAJACY

PISZ(BLOK, BAZA + KONIEC)

KONIEG := (KONIEC+1) MOD POJEMNOAC

DLUGOAC := DEUGOSC+1
PROCEDURA POBIERANIE Z BUFORA

JEBLI DEUGOSC = O TO WSTRZYMAJ PROCES POBIERAJACY

CZYTAJ (BLOK, BAZA + POCZJATEK)

POCZATEK := (POCZATEK+1) MOD POJEMNOSC

DLUGOSC := DLUGOSC-1
Symbolem MOD oznaczona jest operacja modulo.

Instrukcje PISZ(...), CZYTAJ(...) zawarte w procedurach dysku wir-
tualnego powodujq wywolanie procedur o nastgpujacej postaci:
PROCEDURA PISZ(BLOK, NR BLOKU)

2)DANIE DYSKU REALNEGO

ZAPIS(BLOK, NR BLOKU)

ZWOLNIENIE DYSKU REALNEGO
PROCEDURA CZYTAJ(BLOK, NR .BLOKU)

2ADANIE DYSKU REALNEGO

ODCZYT(BILOK, NR BLOKU)

ZWOLNIENIE DYSKU REALNEGO

Procedury PISZ(...), CZYTAJ(...) wymagajg dostepu do dysku realne-
go. Monitor dysku wirtualnego gwarantuje wzajemne wykluczanie proceséw
w zakresie dostepu do dysku wirtualnego. Poniewas w systemie istnieja
dwa dyski wirtualne, a'wiec nalezy wykluczyé jednoczesny dostep dwu
dyské4w wirtualnych do dysku realnego. Wykluczanie to jest realizowane
za pomocg monitora dysku realnego. Monitor ten zawiera dwie procedury
7ADANIE DYSKU REALNEGO, ZWOLNIENIE DYSKU REAINEGO (wywolywene W proce-
durach PISZ(...), CZYTAJ(...)). Pierwsza z tych procedur umozliwia u-
zyskanie przez dysk wirtualny dostepu do dysku realnego, Jjezeli drugi
‘dysk wirtualny nie korzysta z dysku realnego. W przeciwnym razie pro-
ces z3dajgcy dostepu zostaje wstrzymany. Druga procedura zwalnia dysk
realny oraz umozliwia uzyskanie dostepu do dysku realnego przez wstrzy-
many proces lub przez proces, ktéry jako kolejny bedzie zgdar dostepu.

Rozpatrywany system jest systemem hierarchicznym, w ktérym mozna
wyréznié trzy poziomy:

1) poziom proceséw,

2 ) poziom dyskéw wirtualnych,

3 ) poziom dysku realnego.

Na potrzeby interpretacji sieci Petriego, wyrazajgcej system ope-
racyjny, wprowadzimy nastepujace skréty:
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POBIERANIE - PROCEDURA POBIERANIE Z BUFORA

PRZESYEANTE - PROCEDURA PRZESYLANIE DO BUFORA

PISZ BLOK - PROCEDURA PISZ(BLOK, NR BLOKU)

NAST(KONIEC) - KONIEC := (KONIEC+1) MOD POJEMNOSC
NAST(DEUGOSC) - DEUGOSC := DLUGOSC+1

CZYTAJ BLOK - PROCEDURA CZYTAJ(BLOK, NR BLOKU)
NAST(POCZATEK) - POCZATEK := (POCZATEE+1) MOD POJEMNOSC
POPRZ (DLUGOSC) - DLUGOSC := DEUGOSC-1

DR - dysk resalny

Rysunek 1.7 ilustruje sieé Petriego opisujgcg wspdiprace procesu
wejsciowego i procesu przetwarzania realizowana na podstawie bufora
DwW1.

Dla znakowania poczgtkowego w miejscu PUSTE KOMORKI znajduja sie
znaczniki w liczbie réwnej statej POJEMNO3C. Liczba znacznikéw w miejs-
cu BIOKI NA DW1 okresla liczbe blokéw znajdujgcych sie w danej chwill
w buforze DW1. Warunkiem koniecznym zapalenia przej$cia DEUG < POJEM
jest istnienie co najmniej jednej pustej komérki w DW1. Warunkiem ko-
niecznym zepalenia przejscia DEUG > O jest istnienie co najmniej jed-
nego bloku w buforze DW1. Do miejsc PUSTE KOMORKI i BLOKI NA DW1 sg
skierowane tuki z ostatnich przejsé procedur PRZESYEANIE, POBIERANIE,
poniewaz procedury te wzajemnie wykluczajg si¢ w zakresie dostepu do
procesora.

Procedury monitora dysku wirtualnego wzajemnie wykluczajg sie w
zakresie dostepu do tego dysku, tzn. nie mogg byé one wykonywane jed-
noczesnie. W celu unikniecia zbyt szczegblowych rozwazan - zagadnienie
to nie jest odwzorowane w sieci ilustrowanej rys. 1.7.

1.2. Sieci Petriego z czynnikiem czasu

Dodanie czynnika czasu do sieci Petriego umozliwia oceneg wydajnoé-
ci systeméw. Czas wykonania instrukcji, operacji itd. moze byé wyraso-
ny zmienng losowa [4],[89] lub za pomocg liczb rzeczywistych [102],
[111) . Istnieja dwa podejécia do modelowania czasu za pomocg liczb rze-
czywistych. W pierwszym podejéciu czas modelowany jest jedng liczbg
rzeczywistg [102], natomiast w drugim - czas charakteryzujs dwie licz-
by [85]: pierwsza z nich okresla najwczesniejszy, a druga - najpéi-
niejszy moment wystapienia zdarzenia. Drugie podejscie przydatne jest

w opisie mechsnizmu time-out u.

Istniejg dwa sposobj;przypisywania czasu elementom sieci Petriego.
W pierwszym - czas przyporzadkowany jest przejsSciom [4], 1891, [102],
natomiast w drugim - miejscom [111]. Analiza réwnowazno&ci obu sposo-
béw zawarta jest w pracy [113]. W pracy [113] przedstawiono transfor-
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macje siecl z czasem przypisanym miejscom w sieé z czasem przypisanym
przejéciom oraz transformacje odwrotng. W literaturze dominuje przypi-
sywanie czasu przejsciom; co wynika z nastepujgcego faktu. Ogélna teo-
ria sieci jest oparta na modelu systeméw, zwanym siecig warunkowo-zda-
rzeniowsg [107). W modelu tym warunki reprezentowane sy miejscami, na-
tomiast zdarzenia - przejSciami. Wielu autoréw definiuje czas za pomo-
ca zdarzeh [9). Dlatego przyporzgdkowsnie czasu - przejéciom wydaje sie
bardzie]j naturalne i jest przyjete w pracy. Metodologie podobng do za-
wartej w prezentowanej pracy mozna zastosowaé do sieci z czasem przypi-
sanym miejscom.

1.2.1. Deterministyczne sieci Petriego

Wektor palenia sekwencji palenia o = ti1,...,ti ,...,ti Jjest
s

wektorem £(o6) o |T| sktadowych (IT] jest liczbg przejgé ZSP) takich,
ze i-ta sktadowa f(ti) jest liczbg palen przejscia t; w sekwencji o .

Deterministyczng siecig Petriego (DSP) Jest para mt =<, T >,
gdzie M jest 28, T : T —» Ri (Rf jest zbiorem nieujemnych liczb wy-
miernych) jest funkcjg czasu palenia. W chwili poczgtkowej T = O, zna-
kowanie DSP zadane jest znakowaniem poczgtkowym Mb, natomiast zadne z
przejsé sie nie pali.

Gdy przejécie 6y jest przygotowane do palenia, wéwczas moze nastg-
pi¢ jego palenie. W chwili rozpoczgcia palenia przejécia tir 2 kazdego
z miejsc Py € *t; usuwenych jest w(<:Pj’ti>') znacznikéw. Faza palenia
przejscia ti trwa przez czas 3’(ti). W chwill zakonczenia palenia
przejscia t; do kazdego z miejsc p, € ti jest dodawanych w(<:ti,pk:>)
znacznikéw.

Je$li w czasie palenia przejscia ty istniejgq warunki do ponownego
palenia tego przejscia, zdarzenie to moze nastgpié. Jest to przypadek
palenia wielokrotnego. Gdy wymagamy, aby przejscie tyw danej chwili
byto palone tylko jednokrotnie, dobudowujemy petle zawierajgcg prze jé-
cie t; oraz miejsce Py z jednym znacznikiem dla M, (rys. 1.8).

Palenie przej8é w DSP mozna wyrazié za pomocg diagramu palenia.
Rozwazmy sieé z rys. 1.9. Czasy palenia poszczegdlnych przejsé sg zade-
ne nastepujgco: T(t,) = 2s, T (t,) = 4s, T‘(EB) = 38, T (t,) = 2s,
T(ts) = 1s, T(tG) = 5s. Przyktadowy przebieg palenia przej$é tej sie-
ci obrazuje rys. 1.10. Kazdemu z przejsé jest przypisana jedna o8 na
diagramie palenia. Strzatki stuza wyrazeniu relacji przyczynowo$ci pa-
lenia przej8é. Czasows sekwencja palenia x jest zbiér.|T| elementowy,
ktérego elementy sg parami

<ty (1D (2) e ety (3)ene>,
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Rys. 1.8 Rys. 1.9
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Rys. 1.10

gdzie ti(1)ti(2)...ti(j)... jest sekwencjag chwil rozpoczecia kolejnych
paled przejscia t;, czyli

x = {<ti,ti(1)ti(2)...ti(j)... >t € ’.[‘} .
Dogodng formg reprezentacji czasowej sekwencji palenia jest diagram pa-
lenia. Wektor palenia czasowej sekwencji palenia x Jjest wektorem g(x)
o |T] skXadowych (IT| jest liczba przejsé DSP takich, ze i-ta sktadowa
g(t;) Jjest liczbg palen przejécia t; w sekwencji =x.

Obecnie przedstawimy kryteria oceny zachowania przejsciowego i cyk-
licznego DSP.
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1.2.1.1. Zachowanie przejsciowe

Zachowanie przejsciowe DSP jest wyrazone za pomocg wektora H o
IT| sktadowych begdgcych liezbami naturalnymi. Symbolem S(H) bedziemy
oznaczaé zbidr takich czasowych sekwencji palenia, ktérych wektor pa-
lenia jest réwny wektorowi H. Dla czasowej sekwencji palenia x -
wielkosé R(x,ti) Jjest okreslona nastepujaco:

ti(’\), jesli przejécie t4 pali sie w sekwencji
X co najmniej jeden raz,

P(x,ti) = l
© w przeciwnym przypadku.

Dla sekwencji x - wielkosé Z(x,ti) jest opisana zaleznoScig:
ti(s) + T(ti), jeSli przejscie tj pali sig¢ w sek-
wencji x s >0 razy, '

Z(X,ti) =
(0] » W przeciwnym przypadku,

(t5(s) + 'J'(ti) jest chwilq zakoAczenia palenia przejscia t; po raz os-
tatni w sekwencji x, JjesSli przejscle to palito sig co najmniej jeden
raz). Czasem wykonania czasowej sekwencji palenia x jest liczba

max Z(x,ti) - min R(x,ti).

tie g tie T

Czas wykonania czasowej sekwencji palenia x € S(H) oznaczaé be-
dziemy symbolem P (H,x).

W praktycznych zagadnieniach oceny wydajnoéci systeméw komputero-
wych interesujg nas zagadnienia dwu typéw:

- zagadnienie weryfikacji

- zagadnienie optymalizacji.

W pierwszym przypadku sprawdzamy, czy system spelnia ograniczenia
natozone na jego wydajnosé (np. generuje odpowiedZ w przedziale czasu
o zadenej dtugosci), natomiast w przypadku drugim - wyznaczamy opty=-
malng wydajnosé (np. minimum Sredniego czasu odpowiedzi).

DECYZYJNY PROBLEM CZASU WYKONANIA (DPCW):
Dane:
psP M¥ =< m, T >,
wektor H € NITI
liczba BER] .
Pytanie:
Czy istnieje taka czasowa sekwencja palenia x, %2e x € S(H) .oraz
B (st) <Bp ?
OPTYMALIZACYJNY PROBLEM CZASU WYKONANIA (OPCW):
Dane:
psp MY =-<m,T>,
wektor H € NITi,
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Zadanie:
Wyznaczyé teki czas wykonania ﬂ(H,x!) czasowej sekwencji palenia
= € S(H), jesli teka sekwencja istnieje, ze

B (H,¥*) = min B (H,x).
' x € S(H)

1.2.1.2. Zachowanie cykliczne

Zachowanie cykliczne jest wyrazane za pomocg T-niezmiennika. T-
-niezmiennik jest wektorem I o [T| sktadowych, takim ze

S W< bypy M) = D, W(<pyyty>IC)
ti € 'pd ti € Ps
dla kazdego Py € P,

gdzie I(ti) Jest skladowg dla przejscia t; bedaca liczbg naturalng.
Liczba W(<t1-Pd >) Jest réwna liczbie znacznikéw dodawenych do miejs-
capy W wyniku palenia przejécia t,, natomiast liczba W(<pj,ti>) o-
‘kreSla liczbe znacznikdédw pobieranych g miejsca p; na rzecz palenia
przejscia t;. Rozwazmy sekwencj¢ palenia o , ktérej wektor palenia
_f(d) jest réwny T-niezmiennikowi I. Liczba w(<ti,pj>)I(ti) zadaje
liczbe zn_acz'nikbw dodawanych do miejsca Py» dzieki paleniu przejscia

t; w sekwencji o. Liczba . Z. W(<ti,pj>)1(ti) okresla liczbe
i€ Py

znaczniké4w dodawanych do miejsca p;, dziekl paleniu przejsé zawartych
w sekwencji o. Dla T-niezmiennika I liczba ta réwna jest liczbie
znacznikéw pobieranych z miejsca p. na rzecz palenia przejéé zawartych
w sekwencji o¢. Zatem T-niezmiennik réwny jest wektorowi palenia dla
sekwencji palenia o, po ktérej paleniu jest osiggane takie same zna-
kowanie Jjak przed paleniem.

Dla czystych EP", w interpretacji macierzowej - T-niezmiennik I
‘jest wektorem kolumnowym o |T| sktadowych speiniajgcych réwnanie

c-I=0,

gdzie: C - macierz incydencji 8P,
I(ti) € N. :

Przestrzen rozwigzad réwnania C I zawiera p= [T| - r[C] liniowo
‘niezaleznych wektordéw, gdzie rlC] jest rzgdem macierzy C. Niech M be-
dzie znakowaniem, dla ktérego jest palona sekwencja o o wektorze pale-
nia réwnym T-niezmiennikowi I oraz niech M’ bgdzie znakowaniem osig-
galnym po tej sekweneji. Dla danych wielkosei speinione sgq zaleznoécis

’

M =M+CI=M
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Obecnie przeanalizujemy takie czasowe sekwencje palenia, ktérq
nie zmieniajg znakowania DSP. Czasowa sekwencja palenia ilustrowana
rys. 1.10 nie zmienia znakowania DSP z rys. 1.9. Wlelokrotne powtdrze-
nie tej sekwencji réwniez zachowuje znakowanie. Czas wykonania tej
sekwencji réwny jest 7s. Przejscia 2] t3 muszg palié sie w trybie
wzajemnego wykluczania. Przy zmisnie kolejnoSci palenia tych prsejsé,
mozemy uzyskaé czasowg sekwencje palenia obrazowang rys. 1.11 (zacho-
wujgca znakowanie) o czasie wykonania réwnym 9s.
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Rys. 1.11

Wektor palenia dla kazdej z dwu czasowych sekwencji palenia wyra-
zonych rys. 1.10, 1.11 réwny jest nastepujgcemu T-niezmiennikowi It

I:(tq) =1, I'(t;) = 1, I'(t3) =1, I°(t,) = 1, I'(ts) = 0,
I (t6) = 0.
Z kolei przeanalizujemy czasowg sekwencje palenia z rys. 1.12.
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Dla tej sekwencji znakowania siecli w wybranych chwilach sg nastepujgce:

Chwila P4 Pp P3 Py Pg Pg Py Cohwila p, P2 Pz Py Pg Pg Py
Os 110 0 1 0 1 0,s 0 0 0 0 1 0 1
2s 10 10 1 0 1 2s 0 0 0O O O O 1
5s 120 01 0 0 1 °,8 1.0 0 0 0 0 1
6s 1.1 0 0 0 0 1 6,8 0 0 0 0 0 0 1
78 0O 000 10 1 7, 0 0 0 0 1 0 1
8s 1701 0 1 0 1 8,s 0 0 0 0 0 0 1

Stanem DSP jest wektor s o |P| + |T| sktadowych, ktdérego k-ta
sktadowa 8, réwna jest S; = M(p;) dla i€ {1,...41PI}, gdzie M(py)
jest .znakowaniem miejsca p; oraz S|plej = t(tj) dla j € {1,...,I7l},
gdzie t(tj) jest wektorem czasédw pozostaiych do zakonczenia palenia
przejécia tj. Sktadowa <t (t;) jest wektorem, poniewas przejicie tj mo-
2e w danej chwili palié sig wielokrotnie. Stany DSP z rys. 1.9 dla
czasowej sekwencji palenia ilustrowanej rys. 1.12 w chwilach 2s i 8s
sg réwne. Mozemy zatem, poczgwszy od chwili 2s, uzyskaé odtwarzanie
stanu DSP co 6s poprzez powtarzanie zachowania sieci z przedzialtu
[28,8s5]. Jednak nigdy nie zostanie powtérnie osiggniete znakowanie po-
czgtkowe Mo. Ponadto w przedziale czasu [2s,8s[ liczby paleh poszcze-
g6lnych przejsé sg réwne prazyporzadkowenym im sktadowym T-niezmiennika
I’

Dla SP moze istnieé wiele T-niezmiennikéw. Rézne T-niezmienniki
mogg wyrazaé rézne tryby pracy systemu modelowanego za pomocy SP.

Podane rozwazania stanowig uzasadnienie dla dwu réznych definicji
czasu cyklu.

Liczba 11(I,x) jest czasem cyklu pierwszego rodzaau czasowe j
sekwencji pelenia x dla T-niezmiennika I, jesli sekwencaa X speinia
warunek

t,(k I(t,)
14(I,x) = lim - 1)

k—> oo k

dla kazdego ti €T,

gdzie t;(k I(ty)) jest chwily, W ktérej rozpoczynane jest (k I(ty))-te
palenie przejécia ti, pod warunkiem, %e znakowanie sieci w chwilach
k 74(L,x) (ke {1,2,...}) jest réwne znakowaniu poczgtkowemu.
Liczba 1 (I,x) jest czasem cyklu drugiego rodzaju sekwencji pa-
lenia x dla T—niezmiennika I, jeéli sekwencja x spelnia warunek
' t, (kk I(ty))
12(I,x) 11m —————;———v- dla kasdego t; € T.

—b@

DECYZYJNY PROBLEM CZASU CYKLU PIERWSZEGO RODZAJU (DPCG1):
Dane:



i
DSP .mt =<MT >
T—niezmiennik Ie NITI
liczba ye R+.

Pytanie:
Czy istnieje teka czasowa sekwencja palenia x, %Ze

14(L,x) < 1?

DECYZYJNY PROBLEM CZASU CYKLU DRUGIEGO RODZAJU (DPCCZ) jest podob-
nie zdefiniowany, z tym ze nieréwnosé ma postaé 12(I,x) PR X

OPTYMALIZACYJNY PROBLEM CZASU CYKLU PIERWSZEGO RODZAJU (OPCC,):
Dane: '

psP Mm% =<, T>

T~niezmiennik I € N
Zadanie:

Wyznaczyé taki czas cyklu 71(1 x®) czasowej sekwencji palenia

e S,‘(I), jesli taka sekwencja istnieje, se

I,xx = in I,x),
71( 2 xems,‘(I) 71( =)

T,

gdzie S,I(I) jest zbiorem czasowych sekwencji palenia, dla ktérych
istnieje v ,(I,x).

OPTYMALIZACYJNY PROBLEM CZASU CYKLU DRUGIEGO RODZAJU (orcca) Jest
analogicznie sformutowany. ' '

Czgsto rozwigzanie OPCC,1 mozemy uzyskaé poprzez wykorzystanie wy-
nikéw teorii szeregowania deterministycznego dla kryterium: minimum
czasu wykonania systemu operacji.

Uwaga
Prawdziwa jest relacja

xemiS:(I) YZ(I’X) Sx €ij.:(I) 71(1’x>-

Wartos¢ ¥, (I’,x) = 6s dla czasowej sekwencji palenia obrazowanej
rys. 1.12 jest minimalnq dla DSP z rys. 1.9 i T-niezmiennika I”, ponie-
waz w sieci tej istnieje obwédd p2t1p t2p2 0 sumarycznym czasie palenia
réwnym 6s oraz sumarycznej liczbie kropek réwnej jednosci. Czas cyklu
dla tego obwodu nie mo%e byé mniejszy niz 6s.

W pracy bedziemy sig¢ zajmowali problemami czasu cyklu drugiego
rodzaju. W celu uproszczenia oznaczed zamiast symboli DPCC;, OPCC, sto-
sowaé bedziemy symbole DPCC, OPCC.
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1.2.2. Stochastyczne sieci Petriego

Sieci z losowym wyborem przej8é do palenia wprowadzono w pracy
[110]. Siecl z czasem palenia przejécia zadanym za pomocg zmiennej lo-
sowej, zwane stochastycznyml sieciami Petriego, zdefiniowano w pracach
[90],[92). W pracy [1] jest zawarta systematyka stochastycznych sieci
Petriego z uwzglednieniem réznych rozktadéw zmiennych losowych czasdw
palenia przejsé i réinych trybéw wyboru przejsé do palenia.

W pracy bedziemy stosowaé uogdlnione stochastyczne sieci Petriego
(ussP®) [4]. Przejscia USSP nalezg do awu klas: przejéé bezzwiocznych
i przejéé czasowych. Przejscia bezzwloczne oznaczone sg cienkg kresksg,
natomiast przejscia czasowe - grubg. Prze;jscie bezzwloczne pali sie w
zerowym 6zasie, natomiast czas palenia przejécia czasowego jest wyra-
zony zmienng losowg o rozkladzie wykladniczym. Niech liczba ki (para-
metr rozkiadu wykladniczego) bedzie intensywnosciq palenia przejécia
czasowego G . Jesli zbiér H przejsé przygotowanych do palenia zawiera
jedynie przejscia czasowe, to przejscie ti'é H pali sie¢ z prawdopodo-
biesstwem

Ay

5 1.1)
g€ F

Je8li zbiér H zawiera przejScia bezzwioczne i czasowe, to mogg pa-
114 sig¢ jedynie przejScia bezzwioczne. JeSli zbidér H zawiera wigcej nis
jedno przejécie bezzwloczne, to palone przejécie jest wybierane zgodnie
z rozkladem prawdopodobiefstwa okreflonym na zbiorze przygotowamnych do
palenia przejsé bezzwlocznych.
‘ Spos6b interpretacji sieci dzialan programu sekwencyjnego za po-
mocg pojecia procesu sekwencyjnego przedstawilismy w punkcie 1.1. W
dalszej czefci pracy bedziemy uzywaé pojecia procesu sekwencyjnego, a
nie sieci dziatan.

Rozwazmy fragment procesu sekwencyjnego zwigzany z wyborem kierun-
ku przeptywu sterowania ilustrowany rys. 1.13.

Zaktadamy, ze na podstawie analizy probabilistycznej procesu sek-
wencyjnego dane jest prawdopodobienstwo p(ti) palenia przejécia 17}
(1 € {1,.i.,1} ), jeéli znacznik jest w miejscu py. Spelniony musi byé

warunek ZE: p(ti) = 1. Niech czas palenia przejscia t; bedzie zadany

i=1
zmienng losowg o rozkladzie wykladniczym z parametrem ki. Sieé¢ z rys.

4.13 mozna zinterpretowaé jako USSP z rys. 1.14.
Przejécia t} (i€ {1,..4,1}) sa przejéciami bezzwiocznymi, nato-
miast przejécia t; (i € {1,...,1} ) - przejéciami czasowymi. Jesli
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t t
1 t L

L

Rys. 1.13 Rys. 1.14

kropka jest w miejscu pi, to przejscie &Y (1€ {1,.0.,1}) pali sie 2z
prawdopodobiesstwen p(t}) = p(t;). Czas palenia przejécia t; (ie{1,...
...,1}) jest opisany zmienng losowg o rozkiadzie wyktadniczym z paramet-
rem A;. '

Zachowanie USSP jako funkcja czasu jest réwnowaine zachowaniu w
czasie stochastycznego procesu punktowego (SPP). SPP przebywa niezero-
wy czas w znekowaniach, dla ktérych sg przygotowane jedynie przejscia
ckzasowe oraz przechodzi w czasie zerowym przez znakowania, dla ktérych
przygotowane jest co najmniej jedno przejscie bezzwioczne. Pierwsze
znakowania sg nazywane znakowaniami (stgpami) uchwytnymi, natomiast
drugie - zanikajacymi.

Obecnie rozwazymy macierz prawdopodobienstw przejsé dla USSP.

W SPP dla USSP mozna wyeksponowaé wiozony raficuch Markowa (WEM).
W celu uzyskania WEM o skoniczonej licztie stanéw, wymagamy, aby USSP
byta ograniczona. Zgodnie z pracg [4] macierz U prawdopodobiehstw
przejdé WEM dla USSP moze byé wyrazona W postacit

U=A+B=[‘§’>‘§E]+[<§—v"?‘]t1{v (1.2)

0] 0 E F ) L
gdzie K, (Kt) jest liczbg stanéw zanikajacych (uchwytnych) WEM (jak
réwnies SPP).

W celu zmniejszenia ztozonoéci problemu analizy stanéw uchwytnych,
pragniemy znaleié macierz prawdopodobienstw przejsé migdzy stanami uch-
wytnymi z uwzglednieniem przejdé przez stany zanikajgce.

Prawdopodobienstwo Wy 4 przejscia ze stanu uchwytnego i do stanu
uchwytnego J spelnia zaleznosé
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W5 = fij + zz: v Pyy (1.3)
veV
gdzie V Jjest zbiorem standéw zanikajgcych, fij’ ey 5a sktadowymi macie-
rzy F, E, pvj reprezentuje prawdopodobienstwo przejscia SPP ze stanu
zanikajgcego v do stanu uchwytnego Jj w dowolnej liczbie krokéw, a-
le z przechodzeniem jedynie przez stany zanikajgce.
Macierz '

k=1

=Z & p (1.4)

h=0

okredla prawdopodobiefistwo osiggania dowolnego stanu uchwytnego po
trajektorii o dtugosci nie wigkszej niz k krokéw i rOZpociynajqcej
sig¢ w dowolnym stanie zanikajacym, pod warunkiem, ze stanami posredni-
mi sq tylko stany zanikajgce [4].

W przypadkach systéméw proceséw sekwencyjnych rozpatrywanych w
pracy - nie ma petli w zbiorze stanéw zanikajgcych. Dlatego istnieje
teka liczba ky < K, ze C* = O dla kasdego k > k. Motemy zatem macierz
W prawdopodobienstw przejsé miedzy stanami uchwytnymi, z uwzglednieniem
przejéé przez stany zanikajace jako poSrednie, wyrazié w postaci

0
W=F+ES. c® p. (1.5)
h=0

Obecnie zajmiemy sie analizg czasowej zlozono&ci obliczeniowej al-
gorytmu wyznaczania wyrazenia (w skrécie: zlozonosci obliczeniowej wy-

razenia) 5:? Ch D. Wyrazenie to okre$la macierz prawdopodobiefistw osig-

h=0
gania dowolnego stanu uchwytmego po trajektorii o dowolnej diugosci

rozpoczynajacej sie w dowolnym stanie zanikajgcym, pod warunkiem, ze
stanami poSrednimi sg tylko stany zanikajgce. RzgdkzlozonOSCi sumy

§S Ch D jest réwny rzedowi zlozonoéci wyrazenia C 0 D. Ziozonosé tego

‘h=0
wyraszenia wyznaczona jest poprzez ztozonoké wyrazepn C° = k0 5 ¢ D.

Ztozonodé obliczeniowa mnozenia macierzy Aym B jest réwna O(nmp).
Dla iloczynu cko - zroz0no08é wynosi O(KXko) dla ky > 1, natomiast dla
1loczynu C'D - zozonodé réwna jest O(KSKg).

Po usunigciu stanédw zanikajgcych z WEM otrzymujemy zredukowanx
wiogony Yaficuch Markowa (ZWEM).

Rozwazaé bgdziemy dyie sytuacje. W pierwszej, wszystkie stany
ZWIM, z wylgczeniem jedynego stanu koficowego, sg stdnami przejéciowymi
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[118). W drugiej, sten poczatkowy jest osiggalny z niezerowym prawdo-
podobiehstwem z kazdego stanu osiggalnego ze stanu poczgtkowego. Poda-
ne sytuacje sg nazywane odpowiednio: zachowaniem przejéciowym i zacho-
waniem cyklicznym USSP.

142.2.1. Zachowanie przejsciowe

Macierz uzyskang z macierzy W, poprzez usunigcie wiersza i koium-
ny przyporzgdkowanych stenowi koAcowemu, oznaczymy symbolem W. Sktado-
wa (En)ij macierzy ™ wyraza Srednig liczbe wystgpiehA stanu j ZWIM
na (n+1)-szej pozycji w sekwencji n+1 stanéw pod warunkiem, 3e stanem
poczgtkowym jest stan 1. Niech sktadowa 25 macierzy Z opisuje 8red-
nig liczbg wystapien stanu J na wszystkich pozycjach sekwencji roz-
poczynajgcej sig¢ ze stanu i. Zatem

(‘vj'o) - '], Jeéli i=3:1

ij 0, jesli ifj.
Po rozwinigciu powyzsze] réwnosci macierzowej otrzymujemy
Z=T+ W4Tt auu,

poniewaz W = I. Ten szereg macierzowy jest zbiezny do (I - W)'1 18l.
Zatem

72 =(I-®m".

Rozwazany ZWEM ma jeden stan koncowy. Sredni czas osiggania stanu
kohAcowego t przy starcie ze stesnu poczatkowego i Jjest dany zalei-
nofcia

K
>t
T= E 24y STk,
1

k£t

gdzie K, - liczba stanéw ZWELM (liczba stanéw uchwytnych WEM),
S’I‘k - Bredni czas pobytu ZWEM w stanie k réwny
1
st =z —_——™—
k
2. A
tre Hk

Hy - ztiér przejsé czasowych przygotowenych do palenia dla znakowania
reprezentowanego stanem k.
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1.2.2.2. Zachowanie cykliczne

W celu wyznaczenia rozkladu prawdopodobienstwa standéw ZWEM w_sta-
nie stacjonarnym rozwigzujemy réwnanie:

Y=YW.

fredni uramek czasu pobybtu [4] w stanie uchwytnym i jest opisa-
ny réwnosécig '

5Ty ¥y
2. ST, ¥
gdzie BTy - éredni czas pobytu ZWEM w stanie i,
U - zbiér stenéw uchwytnych,
yi,y3 - sktadowe wektora Y.

vi=

W celu wyznaczenia Sredniego czasu cyklu systemu, wybierzmy jeden
ze stsnéw, a mianowicle stan k jako stan odniesienia. Ilorez

y
qdk = -
Y

okresla Srednig liczbg przejsé przez stan j migdzy dwoma kolejnymi
przejéciami przez stan k. Sredni czas cyklu systemu okresla formuta

1.2.3. Mieszane sieci Petriego

Dla mieszenej sieci Petriego (MSP) czas palenia przejécia t; jest
zadany nieujemng liczbg wymierng 'T(ti). Wybdr przejdé do palenia spo-
sr6d zbioru przejsé przygotowanych do palenia jest wyrazony dyskretnym
rozktadem prawdopodobiefstwa. Stan mieszane] sieci Petriego jest wyra-
#ony znakowaniem wraz 2z czasami pozostsiymi do zakonczenia palenia
przejsé palonych w danej chwili. Chwile, w ktérych nastepuje zmiana
znakowania tworzg wiozony taicuch Markowa z czasem dyskretnym. Wymaga-
my, aby tancuch ten miat skoAczony zbiér standw. Dlatego mozemy msp®
analizowaé snalogicznie do ussp® - badajgc podobne charakterystyki.

1.3, Zrosonodé obliczeniowa probleméw kombinatorycznych

Obecnie przedstawimy podstawowe pojecia 2z zakresu zlozonoéci obli-
czeniowej probleméw kombinatorycznych - na podstawie [16]. Pojecia te
definiuje sig¢ dla klasy tak zwanych probleméw decyzyjnych. Problemy te
sg formutowane W postaci pytania, na ktére odpowieds brzmi "tak™ lub
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"nie". Oprécz klasy probleméw decyzyjnych wazna jest klasa probleméw
optymalizacyjnych dotyczqcych ekstremalizacji funkcji celu. Zlozonoéé
obliczeniowa obu klas probleméw moze byé badana w podobny sposéb. Wy-
nika to z mozliwosci kojarzenia problemu decyzyjnego z danym problemem
optymalizacyjnym. Na przykitad OPTYMALIZACYJNEMU PROBLEMOWI CZASU CYKIU
(pkte 1.2.1.2) mozemy przyporzadkowéé DECYZYJNY PROBLEM CZASU CYKLU.

Problem decyzyjny nie jest obliczeniowo trudniejszy niz odposie-
dajacy mu pierwotny problem optymalizacyjny, jezeli dla danego rozwia-
zania problemu optymalizacyjnego mozna relatywnie prosto obliczyé war-
to8é funkcji celu. OkresSlenie relatywnie prosto oznacza tu ziozonosé
obliczeniowg nie wigkszg niz dla problemu optymalizacyjnego, ktbére to
wymaganie jest zwykle speinione. Zatem w celu wykazania "tatwosci®
problemu decyzyjnego wystarczy dowiesé "tatwosé¢" problemu optymaliza-
cyjnego. Natomiast z "trudnoSci" problemu decyzyjnego wynika "trudnosé"
problemu optymalizacyjnego. Intuicyjne pojecia "tatwosci" i "trudnos-
ci" problemu zostang sprecyzowane w dalszej czgSci tego punktu.

Poniewas podstawowe pojecia teorii zlozonoSci obliczeniowe] sg
zdefiniowane dla praoblemu decyzyjnego, a wigeC teraz pojecie to scharak-
teryzujemy doktadniej.

Przez problem decyzyjny H rozumiemy zbi6ér parametréw, ktére nie
muszg mieé nadanych wartoSci oraz pytanie, na ktére odpowieds brzmi
"tak" lub "nie". Po ustaleniu wartoS$ci wszystkich parametréw danego
problemu I otrzymujemy instancje (konkretny problem), ktérg oznaczamy
symbolem I. Zbidér instancji problemu I oznaczaé bgdziemy symbolem Dp.

Dane instancji I € D zapisuje sig (koduje) za pomocg skoficzone-
go traicucha x(I) symboli zgodnie z ustalong regulg kodowania. Rozmiar
instancji I jest dtugoscig tadcucha danych oznaczong symbolem N(I).
Reguly kodowania powinny by¢ jednoznaczne i zwigzie, co oznacza, %Ze
nie powinny powodowaé wykiadniczego wzrostu rozmiaru kodowanej instan-
cji w stosunku do innych regut kodowania.

W praktyce korzystnie jest wyrazié rozmiar instancji za pomocg
jednego, dwu, rzadko kiedy wigkszej liczby parametréw, okreSlajgcych
liczbe elementéw zbioru istotnego dla danego problemu. W przypadkach
rozpatrywanych w pracy, parametry te sa liczbg miejsc, przejsé sieci,
liczbg proceséw sekwencyjnych.

Poniewaz zalezy nam na algorytmach najszybszych, a wigc badaé be-
dziemy zlozonos¢é czasowg algorytméw.

"Funkcja czasowej ztozonodci obliczeniowej (zlozono$cig oblicze-
niowg) algorytmu A rozwigzujgcego problem I jest funkcja przyporzgd-
kowujgca kazdej wartoéci rozmiaru N(I) instancji I € Dy maksymalng
liczbe elementarnych krokéw maszyny cyfrowe] potrzebng do rozwigzania
instancji o tym rozmiarze za pomocg algorytmu A.
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Przyjmujemy jednorodne koszty wykonania operacji elementarnych.

Funkcja f(k) jest rzedu g(k), co zapisujemy O0(g(k)), iesli istnie-
je stata ¢ taka, ze | £(k)| < c[g(k) dla prawie wszystkich wartosci k.

Algorytmem wielomianowym nazywamy algorytm, ktdérego zlozono$é ob-
liczeniowa jest O(p(k)), gdzie p - jest pewnym wielomianem, k - rozmia-
rem rozwigzywenej instancji. Kazdy algorytm, ktérego ziozonoéé oblicze-
niowa nie moze byé tak ograniczona - nazywany jest wyktadniczym.

Algorytmy wielomianowe sg traktowane jako efektywne, natomiast
wyktadnicze - jako nieefektywne.

Pojecia teorii ziozonoSci obliczeniowej sg formulowane za pomocg
maszyn Turinga. Definicja deterministycznej jednotasmowej maszyny Tu-
ringa (DMT) jest zawarta w pracy [39]).

Niedeterministyczna jednotaSmowa maszyna Turinga (NDMT) skitada
sie z DMT i modutu generujacego. Program NDMT jest okreSlony tak samo
jak DMT, lecz jego wykonanie dla tancucha danych x(I) instancji I jest
inaczej przeprowadzane niz dla DMT, przebiega bowiem w dwu etapach.

W etapie pierwszym modu generujgcy zapisuje w dowolny sposéb na tas-
mie tancuch S symboli ze skonczonego zbioru symboli tadmy. W drugim e-
tapie NDMT sprawdza, tak jak wykonywany jest program przez DMT, czy
wygenerowany adcuch S spetnia warunki okresSlone w pytaniu instancji I.
Dla jednej instancji I moze istnieé wiele trancuchéw. Twierdzimy, ze
NDMT rozwigzuje problem decyzyjny I, jesSli dla kazdej instancji IeDy
sg speinione dwa warunki:

1. Jesli odpowiedz dla I brzmi '"tak", to zostanie wygenerowany
raficuch S, ktéry wraz z x(I) spowoduje, ze po wykonaniu programu przez
NDMT maszyna ta osiggnie stan koAcowy P

2. Jesli odpowiedZ brzmi "nie", to dla kazdego wygenerowanego lan-
cucha S albo NDMT osiggnie stan AQie’ albo etap sprawdzania nie zosta-
nie zakoAczony w skonczonym czasie.

Twierdzimy, ze NDMT rozwigzuje problem decyzyjny IO w (co najwy-
sej) wielomianowym czasie, jeSli dla kazdej instancji I € Dy, dla ktoé-
rej odpowied4 brzmi “tek", zostanie wygenerowany taki taficuch 3, ze
czas wykonania etapu generacji 1 etapu sprawdzania zakonczonego odpo-
wiedzig "tak" przez NDMT (dla I oraz 8) jest O(p(N(I))) dla pewnego
wielomianu p.

. Klase P tworzg wszystkie problemy decyzyjne, ktére w co najwyzej
wielomianowym czasie rozwigzuje DMT. Klasa NP zawiera wszystkie proble-
my decyzyjne, ktére w co najwyzej wielomianowym czasie rozwigzuje NDMT.
Prawdaiwa jest zalezno&8é P C NP. Najprawdopodobniej klasa P jest wias-
ciwg podklasg klasy NP, lecz jest to problem nadal otwarty.

Trensformacja wielomianows problemu I, do problemu M, (B, ny)
jest funkcja £ : Dm%-——> Dn1. ktéra spetnia warunkis
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1. Dla kazdej instancji 12 €D odpowiedZ brzmi "tak", wtedy i
tylko wtedy, gdy dla instancji f(Ia) odpowieds brzmi réwniez "tek".

2. Czas obliczania funkcji f przez DMT dla kazdej instancji
I, € Dy jest ograniczony od géry przez wielomian od N(Iz).

Problem decyzyjny Hq nazywamy NP-zupeinym, jesli n1 € NP i dla
kazdego innego problemu decyzyjnego na € NP, n2 < 4.

Zatem, jesli istniatby algorytm wielomianowy do rozwigzywania ja-
kiegokolwiek problemu NP-zupeinego, to kazdy problem z klasy NP (w tym
réwniez problemy NP-zupelne) m6giby byé rozwigzany za pomocg algorytmu
wielomianowego. Z bezskutecznosci poszukiwand algorytmu wielomianowego
dla ktéregokolwiek problemu NP-zupeinego wynika, ze prawdopodobnie
wszystkie problemy NP-zupeine mozna rozwigzaé tylko przy uzyciu algo-
rytméw wyktadniczych.

Z danych definicji wynika, %e dla udowodnienia NP-zupeinoSci
problemu decyzyjnego I wystarczy dowiesé, ze II € NP oraz przetrans-
formowaé wielomianowo do problemu NI dowolny znany problem NP-zupelny.

W celu zbadania danego problemu z punktu widzenia zlojonoéci ob-
liczeniowej, staramy si¢ znaleié dla niego optymalny deterministyczny
algorytm wielomianowy lub wykazaé trudnosé tego problemu. Aby wykazaé
trudnoéé, wystarczy wielomianowo przetransformowaé pewien problem NP-
-zupeiny do decyzyjnej wersji danego problemu.

Do klasy probleméw NP-zupeinych nalezg najtrudniejsze problemy
klasy NP. Obecnie klasg te scharakteryzujemy dokradniej.

Niektére problemy NP-zupeine mozna, dla spotykanych w praktyce
danych, rozwigzaé stosunkowo niewielkim naktadem czasu. Pewne problemy
NP-zupeine mozna rozwigzaé za pomocg tzw. algorytméw pseudowieiomiano-
wych. Ziozonosé obliczeniowa algorytméw pseudowielomianowych jest o-
graniczona od gbéry poprzez wielomian zalezny od rozmiaru instancji
oraz od maksymalnej warto$ci wystepujgcych w tym problemie liczb Max(I).
Poniewaz w praktyce liczba Max(I) przyjmuje skonczone wartoSci, a wiegc
algorytmy te majgq stosunkowo korzystne wtasnoéci ztozonosci obliczenio-
wej. Nie sg to jednak algorytmy wielomianowe. Algorytmy pseudowielomis-
nowe mozna ewentualnie zbudowaé tylko dla probleméw liczbowych @I, czy-
1i takich, dla ktérych nie istnieje wielomian p taki, ze Max(I)<

< (p(N(I)) dla kazdego I € Dy.

Gdy uwzgledni sie powyzsze rozwazania, moina w klasie probleméw
NP-zupeinych wyodrebnié problemy silnie NP-zupeine.

Dla dowolnego problemu decyzyjnego II i dowolnego wielomianu p,
okresdlonego dla liczb catkowitych, niech ﬂp oznacza podproblem proble-
mu O otrzymany przez ogranicgenie D tylko do tych instancji, dla
ktérych Max(I) < p(N(I)). Zatem np nie jest problemem liczbowyms
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Problem decyzyjny II jest silnie NP-zupeiny, jeSli nalezy do NP i
istnieje wielomian p okreslony dla liczb catkowitych, dla ktérego
IIp Jjest NP-zupeiny.

Z definicji tej wynika, ze jesli problem O jest NP-zupeilny i nie
Jest problemem liczbowym, to jest silnie NP-zupeiny, ponadto jesli
problem - I jest silnie NP-zupeiny, to istnienie dla niego algorytmu
pseudowielomianowego jest réwnowazne istnieniu algorytméw wielomiano-
wych dla wszystkich probleméw NP-zupeinych, czyli réwnosci P = NP, co
Jest bardzo mato prawdopodobne.

Dow6d silnej NP-zupeinosSci na podstawie definicji jest trudny.
Dla uproszczenia dowodu wprowadzono pojecie transformacji pseudowielo-
mianowej.

Pseudowielomianowg transformacjg problemu decyzyJjnego o, do
problemu decyzyjnego Il,| nazywamy funkcje f ¢ Dn2—> Dn1, taka, ze:

1. Dla kazdej instancji Iae DH2 odpowieds brzmi "tek", wtedy 1
tylko wtedy, gdy dla f(Ia) brzmi takze "tak",

2. Funkcja f moze byé obliczona przez DMT w czasle ograniczo-
nym od gbry przez wielomisn zalesny od dwéch zmiennych: Na(Iz) i
Max(Ia).

3. Istnieje wielomian Q4 teki, 2e dla kazde] 12 € Dn2
a0y (N, (£(1,)) = N,(T,),

4, Istnieje wielomian a4 taki, ze dla kazdej 126 D112
Max, (£(I,)) < a,(Mex,(I,),N,(T,)).

W poréwnaniu z definicjg transformacji wielomianowej ostabiony
jest warunek wielomianowego cZasu realizacjl algorytmu obliczajgcego
funkcje f. Z drugiej strony wymaga sig, aby rozmiar instancji nie
zmalat wyktadniczo (3), a najwieksza wartoS8é liczbowa zawarta w danych
nie wzrosta wyktadniczo (4). :

W pracy [39] wykazano, %e je$li problem ﬂz jest silnie NP-zupeilny
i II,‘ € NP oraz istnieje pseudowielomianowa transformacja problemu n2
do 11.], to problem ﬂ,] jest silnie NP-zupeiny. Przyktadem problemu sil-
nie NP-zupelnego, jest PROBLEM TROJPODZIALU. Problem ten bgdziemy sto-
sowaé w dowodach trudnosSci probleméw rozwazanych w pracy - transformu-
jac go pseudowielomianowo do tych probleméw.

Obecnie przedstawimy PROBLEM TROJPODZIALU [39] .

Dane:

X - zbiér zawierajgcy 3k elementé6w oznaczonych symbolem X5

x; € N\ {0} (zbiér dodatnich liczb naturalnych),

Be N\ {o0},

elementy x4 € X spetniajg relacje

B/4 <x; < B/2 oraz Xy = k B.

x; € X
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Pytanie:
Czy zbiér X moze byé podzielony na k podzhiordw S1""’Sk takich,
ze jeSli i £ J, to 8; o Sj = ¢ oraz dla

1<i<k :E: X. = B?
xj € Si J

Obecnie przejdziemy do przedstawienia definicji problemu NP-trud-
nego i silnie NP-trudnego. W pracy pojgcia te bedziemy stosowali w od-
niesieniu do probleméw decyzyjnych.

Problemem przeszukiwania I nazywamy zbidér instancji Dy 1 zdefinio-
wany dla kazdej instancji I € Dy zbidér rozwigzan Zp(I). Twierdzimy, ze
algorytm rozwigzuje problem przeszukiwania I, jeSli dla kazdej instan-
cji I € D odpowieds brzmi "nie", jesli Zp(I) jest pusty, natomiast w
przeciwnym razie algorytm znajduje jedno z rozwigzan nalezgcych do zbio-
ru Zg(I).

Jako problemy przeszukiwania mozemy przedstawié zaréwno problemy
optymalizacyjne, jak 1 decyzyjne. W przypadku problemu decyzyjnego -
zbiér Zp(I) = {"tak"}, jesli odpowieds dla instancji I brzmi "tak", na-
tomiast Zp(I) jest pusty w przeciwnym razie.

Pojecie wielomianowej transformacji Turinga jest uogdélnieniem po-
jecia transformacji wielomianbwej. Wielomianowg transformacjg Turinga
problemu przeszukiwania I, do problemu przeszukiwania H2 (oznaczenie

Iy nz) nazywamy algorytm A rozwigzujacy problem H1 przy uzyciu
hipotetycznej procedury P rozwigzujgcej problem na, przy czym czas wy-
konania algorytmu A przez DMT jest wielomianowy, jesli procedura P mo-
2e byé wykonana przez DMT w czasie wielomianowym.

Problem przeszukiwania II, jest NP-trudny, jesli istnieje taki NP-
-zupelny problem decyzyjny Hq, dla ktérego zachodzi quZ T H2.

Problemy NP-trudne (optymalizacyjne czy decyzyjne) mozna badaé w
podobny sposéb jak problemy NP-zupelne. Niektére liczbowe problemy NP-
-trudne mozna rozwigzaé za pomocg algorytméw pseudowielomianowych. Po-
dobnie jak dla probleméw NP-zupeinych jest definiowama silna NP-trud-
nos$é. Problem przeszukiwania jest silnie NP-trudny, jesli jego podprob-
lem spelniajgcy dla pewnego wielomianu ograniczenie p(N(I)) = Max(I)
jest NP-trudny.

2. ZE0ZONOSC OBLICZENIOWA PROBLEMU CZASU CYKLU DLA WYBRANYCH KLAS
DETERMINISTYCZNYCH SIECI PETRIEGO

Deterministyczne sieci Petriego (DSPg) mozna zastosowaé W projek-
towaniu komputerdéw réwnolegiych, takich jak: komputery z bardzo dtugim
stowem maszynowym, komputery potokowe, macierzowe, systoliczne, stero-~
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wane przeplywem denych. Prace [45], [46] zawierajg rezultaty z zakresu
optymalizacji komputera potokowego z zastosowaniem tych sieci.

psp® sq przydatne w projektowaniu systeméw czasu rzeczywistego.

Rozdzial ten stanowi synteze nastepujacych prac autora [73],[75],
781, (79 .

Badaé bedziemy zywe .1 ograniczone zSP®. Jesli ZSP nie Jjest zywa,
to pewna jej czgAé moze zostal zablokowana. W praktyce projektant prag-
nie budowaé systemy pozbawlone blokad. Jesli ZSP nie jest ograniczona,
to nie moie byé zreaelizowana fizycznie - ze wzgledu na potrzebe nieo-
graniczone) Liczby zasobéw. Dodatkowo wyroiniaé bedziemy bezpieczne
ZSP®. Znaczenie bezpiecznych 2SP* wynika z nastepujgcych faktéw. W
przypadkach rzeczywistych, czesto pojemnosé buforéw jest réwna jednos-
ci, Jjednostki sprzetowe moga wykonywaé w danej chwili tylko jedns ope-
racje, istmieje tylko jedna kopia programu. Elementami sktadowymi sys-
teméw proceséw sg procesy sekweneyjne, 2z ktérych kazdy zawiera dokiad-
nie jedng kropkg.

Rogwazaé bedziemy spdjne SP*®. Jeéli sieé sktada sie z podsieci i-
zolowanych, to katda podsieé moze byé analizowana odrebnie. Prawdziwe
Jjest nastepujqce twierdzenie.

Pwierdzenie 2.1 [102]
. Jebli dla spéjnej SP JI istnieje takie znakowanie My, ze ZSP JM =
=<:JP,M0 > jest sywa i ograniczona, to SP JP jest silnie spdjna.

Dlatego analizowaé bedziemy jedynie silnie spdjne sp¥,

W pilerwszych dwu punktach rozdziatu przedstawiamy definicje klas
sieci wraz z relacjami miedzy poszczegdlnymi klasami. W punkcie trzecim
badamy rozstrzygalnosé problemu czasu cyklu,w punkcie czwartym - zlozo=-
noéé obliczeniows problemu czasu cyklu, w punkcie pigtym - oszacowanie
minimalnego czasu cyklu. Rozdzial zakoAczony jest podsumowaniem.

2.1. Wybrane klasy sieci

SP* mozna podzielié na dwie wzajemnie dopetniajgce sig klasy, a
mianowicie na SP* P-niezmiennicze i nie P-niezmiennicze.

Wektor J o | P| sktadowych jest nazywany P-niezmiennikiem, jesli
‘dla kazdego przejécia tj Jest speiniony warunek

2. J(py) W(<py,t:>) = Z IJ(py) W(<t.,p;>),
gdzie J(p;) jest nieujemng skladows calkowits dla miejsca p,. Skiadowa
J(pi) okresla wagg kropki w miejscu p;. Dla P-niezmiennika J suma wa-

zona wszystkich kropek w ZSP rdwna -3, J(p;) M(py) jest stala nieza-
pie P
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leznie od znakowania M, osiggalnego ze znakowania poczgtkowego. Wias-
no8é ta jest przydatna w badaniu zspP* modelujgcych systemy rzeczywiste.

Dla czystych SP’E w interpretacji macierzowej -~ P-niezmiennik
jest wektorem kolumnowym o lPI skt adowych speiniajgcych réwnanie

T ¢ = o0,

gdzie: C -~ macierz incydencji SP,
JT - wektor transponowany wektora J,
J(pi) € N.

Niech M bgdzie dowolnym znakowaniem osiggalnym ze znakowania po-
czgtkowego M,. Dla danych wielkoSci jest spetniona réwnosé

gt M= 3" M,

SP jest siecis P-niezmienniczg, jeSli istnieje P-niezmiennik J ze
wszystkimi skladowymi dodatnimi. W przeciwnym razie SP nazywamy nie P-
~niezmienniczg. W SP mozemy wyrézniaé podsieci bgdgce sieciami P-niez-
mienniczymi. Zbiér miejsc podsieci P-niezmienniczych zawiera te miejs-
ca, dla ktérych sktadowe pewnego P-niezmiennika sg dodatnie.

Ranga P-niezmienniczych sp* jest wieksza nij SP® nie P-niezmien-
niczyeh - ze wzgledu na znaczenie w praktyce. Sieci P-niezmiennicze -
mozna zdekomponowaé na podsieci P-niezmiennicze. Podsieci P-niezmien-
nicze mogg wyrazaé cykliczne procesy sekwencyjne i réwnolegle (procesy
cykliczne czesto wystepuja w systemach operacyjnyca), podsystemy zarzg-
dzania zasobami odnawislnymi (zasoby przydzielane i zwracane), komuni-
kacje miedzy procesami czy procesorami, ktdérej protokétr wymaga potwier-
dzenia odbioru komunikatu, podsystemy wykrywania i naprawy uszkodzen.

Przyktad 261

Przeanalizujemy system dwu proceséw ubiegajgcych si¢ o dzielony
zasbéb z rys. 2.1.

Proces 1 jest procesem sekwencyjnym, natomiast Proces 2 - procesem
réwnolegiym ze wzgledu na mozliwoéé jednoczesnego palenia przejsé t7,
tge Do realizacji operacji odwzorowywanych przejSciami t4, t7 niezbed-
ny jest pewien zasdéb. JeSli w miejscu Po znajduje sie znacznik, to zna-
czy ze zasOb ten jest dostepny. Powyzsza SP jest P-niezmiennicza. Wsrdd
jej podsieci P-niezmienniczych na szczegdlng uwage zastugujgq: sieci
procesu sekwencyjnego i réwnolegiego oraz sieé¢ opisujgca uzytkowanie
zasobu, ktéra zawiera miejsce P przejécia t4, t7 i truki miedzy miejs-
cem py a przejsciami Ty t7.

Przyktad 262
Rys. 2.2 ilustruje komunikacje¢ migdzy dwoma procesami z potwier-
dzaniem odbioru komunikatu.
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PROCES 4 PROCES 2

Rys. 2.1

S I it

PROCES

Rys. 2.2

Przejécia sieci reprezentujg:
ty - produkcje komunikatu,



45

t, - wystanie komunikatu,

2
t3 - o0dbiér potwierdzenia,
t4 - odbiér komunikatu,

t5 - wystanie potwierdzenia,
t6 - konsumpcje komunikatu.

Znacznik w miejscu Py wyraza komunikat wyslany, ale jeszcze nie
odebrany, natomiast 2nacznik w miejscu Pg 0znacza wystane, ale jesz-
cze nie odebrane potwierdzenie.

Jedng z podsieci P-niezmienniczych jest obwdd

Pq tZ,PLp t4)P7o t5’P59 33’P3: tq 2P
Przykitad 2.5

Rys. 2.3 przedstawia sieciowg reprezentacje podsystemu przydzie-
lania i naprawy zasobdéw jednego typu.

Rys. 2.3

Przejécia t1,...,tn wyrazajg uzytkowanie sprawnego i dostepnego
zasobu na rzecz realizowanych proceséw. Przejscie tn+1 odwzorowuje usz-
kodzenie zasobu, natomiast przejscie tn+2 - naprawg. Liczba znacznikéw
w miejscu P4 réwna Jest liczbie sprawnych zasobdéw, natomiast liczba
znacznikéw w miejscu_p2 wskazuje na liczbe uszkodzonych zasobéw.

W SP z rys. 1.7, wyrazajacej system operacyjny systemu czasu rze-
czywistego, istmiejg nastepujﬁce podsieci P-niezmiennicze:

- podsieé prdcesu we jéciowego,

- podsieé procesu przetwarzania,

- podsieé dysku wirtualnego DW1 (liniga—:——),

- podsieé dysku realnego (linia --------).
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Dodatkowo range P-niezmienniczych sP* podkreélajg dwa nastgpujgce
twierdzenia.

Twierdzenie 2.2 [112]
Jesli SP jest strukturalnie zywa i strukturalnie ograniczona, to
Jest P-niezmiennicza. :

W przypadku wielu wasnych klas SP™ i ZSP¥ krotnosci trukéw sg réwne
Jednosci. Dlatego SP dla tych klas moze byé zdefiniowana jako tréjka
dr = <P,T’F,>o

Twierdzenie 2.3
Silnie spdéjna SP o krotnoSci rukéw réwnej jednoSci jest P-niez-

miennicza.

Dowdd

Miejscu p; przypiszmy liczbe J(p;) réwng liczbie obwodéw, do ktoé-
rych miejsce to nalezy. Ze wzgledu na silng spdéjnosé SP J/ - kazde z
jej miejsc nalezy do co najmniej jednego obwodu. Zatem J(pi) >0 dla
kazdego miejsca p; € P. Niech p; € ‘t;j, a zatem wdrdd miejsc wyjscio-
wych przej8cia t. mosi byé miejsce nalezgce do tego samego obwodu co
miejsce Pi* Na podstawie poprzedniego zdania i definicji liczby J(pi)
otrzymujemy réwnosé Z J(pi) = Zt‘ J(py )+ Ze wzgledu na tg

ps€ 7 Py€
réwnodé i relacje J(pi) > 0 dla kasdego miejsca pi'e P, stwierdzamy,
2e SP &/ jest P-niezmiennicza. ]

SP Jf nazywamy grafem synchronizacji [52], jesli dla keszdego
miejsca p prawdziwa jest zaleznosé |°p| =|p°] = 1. 28P M =<Jr,My>,
ktérej SP I Jest grafem synchronizacji, zwana jest grafem znakowanym.
SP jest automatem [52], jeéli |°t| = |t°|] = 1 dla kazdego przejscia t.
SP nazywamy SP bez konfliktéw w przéd (w_tyi), Jjesli dla kazdego miejs-
ca p prawdziwa jest zalezno&é |p°| =1 (|°p| = 1). SP nazywamy SP
bez wspdibieznodci w przéd (w_tyr), je$li dla kaszdego przejécia ¢
prawdziwa Jest réwnosé |t*| =1 (|*t| =1). W SP a) bez konfliktéw w
przbéd, b) bez konfliktéw w tyt, c) bez wspdibieznoéci w przdd, 4) besz
wspbibieznoéci w ty:r wystepujgq fragmenty przedstawione na odpowiednich
czeSciach rys. 2.4.

Dla 8P Jf =< P, T,F > i zbioru YCcX = PuT wprowadzamy oznaczenia
‘Y ={xeX: @ye)(<x,y> €M}, ¥* ={xeX: Aye)(<y,x>€ M}.
Podsiecig zamknietg sieci Jf =<P,T,F> nazywamy silnie spéjng SP JN'=
= <p’,7",F' >, gdzie P'CP,T’C T, *P" =P"* = 1" (dlap;€ P° jesli
<tjpy> € F, lub <p;,t4> €F, to t4€ ), P = Fna[(® % T )u(TxP")]

J
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Do

Rys. 2.4

Stgd podsieé zamknigta jest jednoznacznie okre$lona przez zbidr miejse

P’ c P. Dla sieci z rys. 2.5a, przyktadami podsieci zamknigtych sg pod-
siecl reprezentowane rys. 2.5b oraz 2.5c.

3 e b) » e

Rys. 2.5

Podsieé zamknieta jest minimalng podsiecig zamknigtg, jes$li usu-
nigcie dowolnego fragmentu tej podsieci powoduje, ze wynikowa podsieé
nie jest podsiecig zamknigta. SP Jr.jest pokryta przez zbidér zamknie-
tych podsieci Iy = <P;,Ty,F;>, 1 €K, jesli =< U P,

U Ti’ U Fi> « SP Jr nazywamy SP dekomponowalng na 1€k automaty
ie K iek

[102], jeSli kazda jej minimalna podsieé zamknieta jest automatem skof-
czonym oraz istnieje zbidér automatéw JY‘i, i € K, ktéry pokrywa sieé¢ JI.
P )/ = <P,T,F > jest SP swobodnego wyboru [44], jesli (V¥pe P)(Vte T)
(<p,6> €F = (p* ={t}1lub *°t ={p})), tzn. ruk skierowany z miejs-
ca p do przejScia t Jjest albo jedynym ukiem wychodzgcym z mie jsca
p lub jedynym lukiem skierowanym do przejscia t.

W SP swobodnego wyboru dopuszczalne sg struktury o postaci przed-

stawionej na rys. 2.6a, natomiast nie sg dopuszczalne fragmenty ilus-
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trowane rys. 2.6b.

G:A/ b)\Af
Rys. 2.6

SP* swobodnego wyboru sg przydatne w opilsie architektury kompute-
réw jednoprocesorowych [127], komputerdéw sterowanych przepiywem danych
[58], proceséw sekwencyjnych.

SP jest prostg SP [44], Jjesli kazde przejscie ma najwyzej jedno
dzielone miejsce wejsciowe. W prostej SP mogg wystgpié fragmenty re-
prezentowane rys. 2.7a, lecz nie mogg pojawié sie struktury przedsta-
wione na rys. 2.7b, poniewa przejécie t2 ma dwa dzielone miejsca wejs-
ciowe.

@) v)

Rys. 2.7

Miejsce p oraz przejScie t tworzag petle, jesli pe€°'t oraz pe t°.
Przykiad petli ilustruje rys. 2.8.

SP jest bezkonfliktowa [66], jesli kazde
miejsce, ktére jest miejscem wejsSciowym wiecej
niz jednego przejscia, tworzy z tym przejéciem
petle. W bezkonfliktowe]j SP sg dopuszczalne kon-

Ryse 208 £1ikty w przéd i w tyl.
Bezkonfliktowa SP bez petli [31] speinia warunki:
1. Dla kazdego miejsca p prawdziwa jest réwnosé | p*| = 1,
2. W SP nie istniejg petle.
Jesli SP /I ma pewna wiasno$é strukturalng (np. JI' jest SP swobod-
nego wyboru), to t¢ samg wiasno8é przypisujemy ZSP ﬁ1=-<JF,MO > (np.
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M jest ZSP swobodnego wyboru).

Powyzsze klasy sieci sg wyznaczane przez podane wiasno$ci struk—
turalne - niezaleznie od znakowania poczétkowego. Istniejg klasy ZSP‘,
ktérych zdefiniowanie wymaga odwotania sig do znakowania poczgtkowego.
Takg klasg jest klasa sieci trwalych.

Niech symbol M-—L» oznacza, ze przejscie t Jjest przygotowane
do palenia dla znakowania M. ZSP jest trwatg [66], jesli dla kazdych
dwu przejéé t1sto ty # t, oraz kazdego znakowania M osiggalnego ze
znakowania poczgtkowego, JjesSli M - [ iM R , to Mﬂ.
tzn. jesli przejscia t, oraz ta mogg byé palone dla znakowania M, to
palenie jednego z tych przejsé nie powoduje niemoznosci palenia drugie-

g0 z przejsé.

2.2. Zaleznoéci miedzy klasami sieci

W pierwszej kolejnoSci przebadamy zaleznosci migdzy sieciami bez
konfliktéw w przéd oraz sieciami bez konfliktéw w tyr a grafami syn-
chronizacji (graf synchronizacji wraz ze znakowaniem tworzy graf zna-
kowany).

Twierdzenie 2.4 [79]

Jesli dla silnie spdjnej sieci bez konfliktéw w przéd JI' istnieje
znakowanie M, takie, ze ZsP N =< JT‘,MO > jest zywa i ograniczona, to
SP Jr jest grafem synchronizacji.

Dowéd

Poniewaz sieé U1l jest z2ywa, zatem musi istnieé sekwencja palenia
g= ta""’tn' ktéra zawiera kazde przejscie co najmniej jeden raz, a
ponadto nie powoduje zmniejszania liczby znacznikéw w zadnym z miejsc
sieci. Niech f(tk) oznacza liczbg wystapieh przejscia t, w sekwencjic.
Niech sieé zawiera fragment ilustrowany rys. 2.9.

Sekwencja ¢ speinia waru-
nek

(¥g € TI(E(E) =21).

Poniewaz sieé M jest ograni-
czona, wigc dodatkowo speinio-
ne musi byé zalezno&é

> £(t) = £(8.).
6 €'p, r u
7 powyzszych wymagai wynika re- ‘ \
lacja e s e
f(ts) < f(tu). Rys. 2.9
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Sieé jest silnie spbéjna, a wiec istnieje droga skierowana z przejscia
t, do przejsécia t_ . Niech droga ta zawiera przejscie t;. Rozumujac po-
dobnie jak poprzednio stwierdzamy, ze f(ts):k f(ti), f(ti) ?-f(tu), a
wiec f(ts);> f(bu). Otrzymasliémy zatem sprzecznodé. Stad spelniony mu-
si byé warunek f(ts) = f(tu), a wigc do miejsca py; moze byé skierowany
dokladnie jeden tuk, czyli sieé J musi byé grafem synchronizacji. ]

Pwierdzenie 2.5.[79]

Jeéli dla silnie spéjnej sieci bez konflikiéw w ty:r JI' istmieje
znakowanie M, tekie, ze ZSP M = <J,My > jest zywa i ograniczona, to
"SP Jr jest grafem synchronizacji.

Dowod
Rozwazmy fragment sieci J' przedstawiony na rys. 2.10.

Rys. 2. 10

Sieé jest silnie spéjna, a wigc musi istnieé droga skierowana z
przejscia t; do przejécia ), oraz droga 2 przejécia tj do przejicia Gyee
Poniewas sieé jest pozbawiona konfliktéw wstecz, a wigc pierwszym
wspélnym wierzchotkiem obu drég nie moze byé miejsce. Niech pierwszym
wspélnym wierzcholkiem obu drég begdzie przejécie t . Dla jednokrotnego
palenia przejscia ts wymagany - jest co najmniej jeden znacznik w kazdym
z miejsc PcsPpe Aby miejsca te mogly zawieraé co najmniej po jednym
znaczniku, kazde 2z przej?d %y, tj musi palié sig¢ co najmmniej jednokrot-
nie. W tym celu z miejsca p; muszg byé pobrane co najmniej dwa znaczni-
ki. Kazdorazowe palenie przejscia t, dostarcza tylko jeden znacznik do
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miejsca p;, a wigc sieé nie jest zywa. Aby sieé¢ /M byta sywa - z miejs-
‘ca Py musi byé skierowany doktadnie jeden tuk, czyli sieé oF musi byé
grafem sychronizacji.

Obecnie przeanalizujemy relacje miedzy sieciami bez wspdibieznoé-
ci w prz6d oraz sieciami bez wspéibieznoSci w tyr a automatami.

Twierdzenie 2.6 [79]

Jesli dla silnie spdjnej sieci bez wspélbieznosci w przéd I ist=-
nieje znakowadie M, takie, ze ZSP M =< JrMy > jest zywa i ograniczo-
na, to 8P JI' jest automatem.

Dowéd

Niech sieé Jf zawiera przejécie t takie, ze I t I > 1. Poniewa3
lt;l = 1, a wigc kazde palenie tego prze;jécia zmnie jsza sumaryczng
liczbe znacznikéw w sieci M .

Ze wzgledu na silng spéjnoéé sieé nie moze zawieraé przejécia ge-
nerujgcego znaczniki (pozbawionego miejsc wejsciowych) ilustrowanego
rys. 2.11.

—0 O—

Rys. 2.11 Rys. 2.12

Aby sieé M byta zywa, musi istnieé sekwencja palenia zawierajgca
nieograniczong liczbe razy przejscie G Sekwencja taka nie istnieje,
ponlewaz kazde palenie przejscia t zmniejsza sumaryczng liczbeg znacz-
nikéw w sieci, a zadne z pozosta&ych przejdé nie zwigksza tej liczby.
Stad kazde przejécie musi zawieraé¢ jedno miejsce wejsciowe, a wigc

sieé " musi byé automatem. =

Twierdzenie 2.7 [79]

Jesli dla silnie spbéjnej sieci bez wspdibieznoéci w ty:r JI' istnie-
je znakowanie M, takie, ze ZSP M =< J,M,> Jest zywa i ograniczona,
to SP J’ Jjest automatem.

Bowdd

Niech sieé zawiera przejscie 6. takie, ze It > 1. Palenie tego
przejscia zwieksza liczoe znacznikow w sieci N . Ze wzgledu na silng
spéjnoéé, sieé nie moze zawieraé przejscia pochtaniajgcego znaczniki
(pozbawionego miejsc wyjsciowych) ilustrowanego rys. 2.12.
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Rozumujgc analogicznie do dowodu poprzedniego twierdzenia stwier-
dzamy, ze sieé JI jest automatem. L

Ze wzgledéw praktycznych badamy zywe i ograniczone ZSP*. Zatem z
twierdzehd 2.4, 2.5, 2.6, 2.7 wynika, ze analiza sieci bez konfliktéw
w prz6éd, bez konfliktéw w tyt, bez wspdibieznoéci w przdd, bez wspdi-
bieznosci w tyt jest zbedna, jesli przebadamy grafy synchronizacji i
automaty.

Jeéli dla SP JI' istnieje takie znakowsnie M, ze ZSP M =< JI',M >
jest zywa i bezpieczna (ograniczona), to méwimy, ze SP JI' ma zywe i
bezpieczne (ograniczone) znakowanie. Klasa sp* majgcych zywe i bez-
pieczne znakowanie jest zawarta w klasie sp* majgcych zywe i ograni-
czone znakowanie.

Relacje miedzy niektérymi klasami sp* wyraza rys. 2.13.

SSwWZB

Rys. 2.13

Interpretacja skrétéw z rys. 2.13 jest nastepujgca:
A - klasa automatéw,

GS - klasa graféw synchronizacji,
SSWZB - klasa SP* swobodnego wyboru majgcych zywe i bezpieczne znaxo-
wanie,

SDAS - klasa SP® dekomponowalnych na automaty,
SP - klasa prostych sP*.
Wigkszo8é relacji z tego rysunku wynika z prac [44], [102].
Uzasadnimy zaleznosé, ktéra w tych pracach nie jest zawarta. Kla-
sa prostych SPx nie jest zawarta w klasie SPx dekomponowalnych na au-
tomaty. Sieé ilustrowana rys. 2.5a, jest prostg SP. Sieé ta nie jest
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SP dekomponowalng na automaty, poniewaz minimalna podsieé zamknieta z
rys. 2.5b nie jest automatem.

Klasa SP* dekomponowalnych na automaty nie jest zawarta w klasie
prostych sp®. sieé z rys. 2.14a jest SP dekomponowalng na automaty,
dwie bowiem jej minimalne podsieci zamkniete, reprezentowane rys. 2.14b,
83 automatami. Sieé¢ ta nie jest prostg SP, przejscie t2 bowiem ma dwa
dzielone miejsca wejSciowe Pqs Poe

)
t 3 'tq P‘ t’. tz P t3

Rys. 2.14

Relacje¢ miedzy klasg graféw synchronizacji (GS) a klasg bezkon-
fliktowych SP* (BS) obrazuje rys. 2.15.

Powyzsza relacja wynika bezposrednio z de-
finicji obu klas. '

Klasa graféw synchronizacji nie jest za-
warta w klasie bezkonfliktowych SP™ bez petli,
poniewaz w grafach synchronizacji dopuszczalne
sg petle.

Klasa bezkonfliktowych SP¥ bez petli jest
zawarta w klasie SP* bez konfliktéw w przéd
(dopuszczajacych petle).

Relacje, wynikajgca w prosty sposéb z de-
finicji, miedzy klasa bezkonfliktowych ZSF™
(BZS) a trwalymi zsp*® (72S) ilustruje rys.
2.16.

Klasa zywych bezpiecznych bezkonflikto-
wych ZSP* nie zawiera klasy zywych bezpiecz-
nych Z8P® M =< JT',MO > , ktérych SP JI' jest BZS
automatem. ZSP z rys. 2.17 jest zywa i bez-
pieczna, natomiast jej SP jest automatem, ale TZS
nie jest bezkonfliktowa.

Jednak klasa zywych bezpiecznych bezkon-
fliktowych ZSP* nie jest zawarta w klasie zy- Rys. 2.16

BS

Rys. 2.15
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wych bezpiecznych Z8p* swobodnego wyboru. ZSP z rys. 2.18 Jest zywa
be?piqczna bezkonfliktowa, ale nie jest siecig swobodnego wyboru.

P o K

Rys. 2.17 Rys. 2.18

2.3. Rozstrzygalnosé problemu czasu cyklu

Twierdzenie 2.8
DPCC 1 OPCC dla DSP™ sg rozstrzygalne.

Dowdd

Pierwsza - zasadnicza cze8é dowodu jest identyczna dla DPCC i OPCC.
Stqd stosowaé bedziemy pojecie PCC.
B Dla ograniczonej ZSP - zbidér znakowai osiggelnych ze znakowania
poczatkowego Mo jest skoficzony. Dla kezdego znakowania M osiggalnego 2
"0 przeprowadzamy nastepujgce rozwazania. Badamy wszystkie takie sek-
wencje palenia 0 = ti1,...,ti y ktorych wektor palenia réwny jest T-

-niezmiennikowi I, a ktére moga by¢é palone dla znakowania M. Dla znako-
wania M i sekwencji o spelniajgce] powyzsze wymagania konstruujemy
graf znakowany zgodnie z nastepujacym algorytmem (graf znékowany Jjest
ZSP speiniajgcg warunek |‘p| = |p‘l = 1 dla kazdego miejsca p). Przea-
nalizujmy fragment ZSP ilustrowany rys. 2.19.

Dla miejsca p; oraz T-niez-
miennika I jest sp2iniony warunek

2, W(<typy>) Isg) =

tj € o
tr;pi.vwk pyrb,>) I(t,). War-
tosé kazdej z tych dwu sum oznacz-
my symbolem Ki' Stad podczas pale-
nia sekwencji o, ktérej wektor
palenia réwny jest T-niezmienniko-
wi I, przez miejsce pi przechodzi

J’pl

Ki znacznikéw. Niech dany znacznik
bedzie dodawany do miejsca py W wy-
Rys. 2.19 niku palenia przejécia tj oraz po-
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bierany na rzecz palenia przejscia Ghe W tym przypadku do grafu znako-
wanego wWigczamy fragment z rys. 2.20. Stad w uzyskanym grafie znakowa-
nym przejscie tj wystepuje I(tj) razy,

natomiastbmiejsce py - K razy tzn. w tp Ps t}
symbolu tj indeks b €_{1,...,I(tj)} o- e‘, L r
raz w symbolu pg indeks e € {1,...,Ki}. | *G a,
Indeks b réwny jest liczbie wskazujg-
cej po raz ktéry przejscie cj wystapi-
to w sekwencji o.

Na podstawie sekwencji o mozemy okresSlié na rzecz palenia jakich
przejsé %, sa wykorzystywane znaczniki zadane znakowaniem poczgtkowym.
Jesli pewien znacznik znakowania poczgtkowego z miejsca pp 8tuzy pale-
niu przejécia tg po raz pierwszy w sekwencji o, to w grafie znakowa-
nym lokujemy znacznik w tym miejscu pg, z ktoérego jest skierowany tuk
do przejscia t;.

Otrzymany graf znakowany jest bezpieczny i zywy. Dla DSP, ktérej
ZSP jest grafem znakowanym istniejg algorytmy wielomianowe dla DPCC
1011 i opcc [73].

Zbiér sekwencji palenia O, ktérych wektor palenia réwny jest T-
-niezmiennikowi, a ktére mogg byé palone dla znakowania M jest skonczo-
ny. Ponadto dla ograniczonej ZSP - zbidér znakowath M osiggalnych ze zna-
kowania poczgtkowego Mo jest skofczony. Zatem DPCC i OPCC sg rozstrzx;
galne.

Rys. 2. 20

2.4. Ztosonos¢é obliczeniowa problemu czasu cyklu

Relacja zawierania si¢ jednej klasy sieci w drugiej jest relacjg
czefciowego porzgdku. MOwimy, ze klasa X, Jest mniejsza od klasy X5,
jesli I(,1 c x2. Zalezy nam na znalezieniu granicy migdzy klasami deter-
ministycznych sieci Petriego (DSP*), dla ktérych istnieje algorytm
wielomianowy dla problemu czasu cyklu (PCC) a klasami DSPK, dla kté-
rych PCC jest NP-trudny. Ponadto, jeSli istnieje algorytm wielomianowy
dla pewnej klasy, to istnieje algorytm wielomianowy dla kazdej jej pod-
klasy. JeS8li PCC dla pewnej klasy jest NP-trudny, to jest NP-trudny dla
kazdej jej nadklasy. W przypadku udowodnienia NP-trudnosci PCC dla pew-
nej klasy sieci - znalezienie algorytmu wielomianowego dla tej klasy
jest malo prewdopodobne. Stagd w tym przypadku - w celu znalezienia do-
ktadnego rozwigzania PCO mozemy stosowaé takie metody, jak metoda po-
dziatu i ograniczen, programowanie dynamiczne.

2.4.1., Sieci P-niezmiennicze

W pierwszej kolejnosci rozwazaé bedziemy DSP*®, ktérych SP jest
grafem synchronizacji (ZSP jest grafem znakowanym).
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Dla czystych graféw synchronizacji (bez petli ilustrowanych rys.
2.8), T-niezmienniki wyrazajgce zachowanie cykliczne otrzymujemy po-
przez rozwigzanie réwnania macierzowego C I = O.

Dla czystych graféw synchronizacji przestrzen rozwigzai réwnania
C I =0 jest wymiaru 1, natomiast wektor IT = < 11...1> jest bazg tej
przestrzeni. Wektor ten jest réwnies M-niezmiennikiem dla graféw syn-
chronizacji, w ktérych mogg istnieé petle.

) Minimalny czas cyklu DSP, ktérej SP Jjest grafem synchronizacji -
dla T-niezmiennika I, takiego, ze I,l(ti) = s dla kazdego przejscia

t; € T (s - liczba naturalna), jest s-krotnie wigkszy niz minimalny
czas cyklu dla T-niezmiennika 12 speiniajgcego réwnosé Iz(ti) = 1 dla
kazdego przejécia t; € T [102]). Stad analizowaé bedziemy tylko zachowa-
nie cykliczne DSP dla drugiego z wymienionych T-niezmiennikéw.

DPCC dla DSP, ktérej SP jest grafem synchronizacji moze byé roz-
wigzany za pomocg algorytmu zawartego w pracy [101]. Ziozono&é tego
algorytmu réwna jest o(n?), gdzie m = | P|.

OPCC moze byé rozwigzany na podstawie twierdzenia 2.9.

Twierdzenie 2.9 [101]
Minimalny czas cyklu DSP, ktérej SP jest grafem synchronizacji,
dla T-niezmiennika I = <11...1>réwny jest

T
Y(I,xx) = ijgxc;[ Ej (= 7min)’

przy czym chwile rozpoczecia kolejnych paled poszczegdlnych przejsé
zadane s8g réwnoéciami

ti(k) =T + (k=1) Ynin®
gdzies c* - zbiér wszystkich obwodéw SP,

5
t; € T(cj)

1]

'J’(t,i) - suma czasbéw palenia przej$é obwodu Cj,

K

E I, ; Mo(pi) ~ liczba znacznikéw w miejscach obwodu C:]

Py € P(C

ti(k) - chw:Lla rozpoczegcia k-tego palenla przejscia ti,
Ty = chwila rozpoczecia pierwszego palenia przejscia ti'

Dowéd tego twierdzenia zawiera metodg wyznaczania liczb 4.
Istniéja grafy synchronizacji o wykladniczej liczbie obwoddéw. Graf

synchronizacji z rys. 2.21 zawiera 2® sbwoddw. Zatem metoda oparta na
tw. 2.9 wymaga W tym przypadku przebadania wyktadniczej licaby obwodéw.
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mza2n

Rys. 2.21

W pracy [111], w zakresie badania minimalnego czasu cyklu sieci,
ktérej SP jest grafem synchronizacji z czasem przypisanym miejscom sg
rozwazane Jjedynie obwody z bazy obwoddéw.Baza obwodéw grafu synchroniza-—
¢ji zawieraIPI-!T|+ 1 elementdéw. W wyniku transformacji(opisanej w pra-
cy [113)) DSP, ktérej SP jest grafem synchronizacji w sieé, ktérej SP
jest grafem synchronizacji z czasem przypisanym miejscom - liczba ob-
woddéw bazy pozostaje taka sama. Zatem metoda oparta na powyzszej tran-
sformacji jest zlozonosci wielomisnowej. Jednak w ten sposéb mozna u-
zyskaé jedynie dolne oszacowanie minimalnego czasu cyklu, co zostanie
zilustrowane przyktaden.

Rozwaszmy DSP, ktérej SP jest grafem synchronizacji, przedstawionsg
na rys. 2.22.

T (ty)="1 dla
1€{1, 00008}
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W wyniku przetransformowania DSP z rys. 2.22 w sieé z czasem
przypisanym miejscom - uzyskujemy sieé¢ ilustrowang rys. 2.23.

Wielkosé T (p) jest minimalnym czasem przez jaki znacznik musi
znajdowaé sie w miejscu p, aby mégt byé wykorzysteny na rzecz palenia
przejscia t € p°*. Palenie przejscia jest zdarzeniem o zerowym czasie
trwania.

t‘l: T (p;_)=1 dla
ie { 1 peee 04]

tL 1€{1,40006}

Rys. 2.23

Dla sieci z rys. 2.23 - przyktadowa baza obwodéw P zawiera naste-
pujgce obwody:

Cq = p5t3p3t3 PgtiP4T4 Pg
02 = p5t3p3t5 p3t4p4tu p4t1p1tq Ps
C3 = P4tPo%; PotaP3ts PgtaPqty Pq-

Oszacowanie Y minimalnego czasu cyklu uzyskene na podstawie bazy
obwodéw CP jest okreslone réwnoscig

’

Ty
1 = max p =0
Ci € C Ki
gdzie: T = z : T(p,) - suma czaséw dla miejsc obwodu C.,
i J i
py€ P(Cy)
K; = Mb(Pj) - liczba znacznikéw w miejscach obwodu Cy.
pje P(Ci)

Zatem w roZpatrywagymfprzykladzie o trzymujemy
_1_=max.{%,%, }:5.
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Jednakze dla obwodu
Cy = PqtaPabp PotaP3bs P3P, by PyE4PAtq Py
mamy 'l‘q_/K4 = % =4, Stagd ¥ Jjest jedynie dolnym ograniczeniem dla
7( <1ese1 g,xx) =

OPCC dla DSP, ktérej SP jest grafem synchronizacji, rozwigzywaé
bedziemy na podstawie programowania liniowego.

PROBLEM PROGRAMOWANIA LINIOWEGO:
p .
min :E; °j xj
,]:

D
by < Z T

gdzie p,r € N, aij’ bi’ cj sq liczbami wymiernymi.

Dla DSP i © =<M,T >, ktérej SP /' jest grafem synchronizacdi,
czas cyklu 7y spelnia zaleznos$é [101], [102]

t(k) = Ty + (=) 7,

gdzies ti(k) - chwila rozpoczecia k-tego palenia przejscia ty,

- chwila rozpoczecia pierwszego palenia przejscia ti.

Obecnie przedstawimy algorytm wielomisnowy [73) dla wyznaczania
minimalnego czasu cyklu badsnej DSP. Rozwazmy fragment sieci ilustro-

wany rys. 2.24. Dla czasu cyklu Y speinione muszg
. byé relacje:
tL P tq chwila zakoniczenia k-tego palenia przej-
| ’G} ., écia t; < chwila rozpoczg¢cia (k+My(p,))-
| -tego palenia przejécia tj,

Rys. 2.24 B0 + T (6y) < 65k + Hy(py)),

Tyor (1) ¥ T (6y) S T+ (k=14My(py D) Y,
T (o)< 75 - 7y + My(py) 1o
W celu wyznaczenia minimalnego czasu cyklu, formulqjemy problem
programowania liniowego:
min ¥
T(ty) < Ty- Tyt My(py) Y  dla kazdego py € P,
o<,
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gdzie Tqyeee,T, (n=17), Yy sa zmiennymi.

Algorytm wielomianowy dla zagadnienia programowania liniowego,
efektywniejszy niz algorytm Khachiana, zawarty jest w [57]. Ziozono$é
tego algorytmu wynosi O(kB’BL), gdzie k Jjest liczbg imiennych, na-
tomiast L - liczbg zalezng od dtugosSci danych wejSciowych. W przypadku
rozpatrywanego przez nas zagadnienia programowania liniowego liczba
zmiennych wynosi n+1.

Twierdzenie 2:10 [73]

Dla DSP, ktérej SP jest grafem synchronizacji ~ dla OPCC istnieje
algorytm o ztozonosci 0(n3’5L), gdzie n = | 7|, L - liczba zalezna od
dtugosci danych wejsciowych. .

~ Obecnie przesanalizujemy OPCC dla DSP, ktére] SP jest automatem.
Zgkladamy, ze I(ti)‘> 0 dla kazdego przejscia ty € T. JesSli dla pewnych
prze j8¢ praewdziwa bylaby relacja I(t;) = O, to przejécia te wraz z in-
cydentnymi z nimi tukami moglibysmy wyeliminowaé. Nastepnie, kazda sil-
nie sp6jng podsieé, uzyskang w wyniku powyzszej eliminacji, mozna ba-
‘daé odrebnie zgodnie z algorytmem dla przypadku: I(ti) > 0 dla wszyst=-
kich przejsé. )

Bfektywny algorytm dla OPCC dla DSP, ktérej SP jest automatem -
przy zalozeniu I(ti) > 0 dla kazdego przejécia zawarty jest w pracy
[1oz2].

OPCC dla rozwazanego przypadku mozna rozwigzeé na podstawle za-
leznoéci 2z pracy [102]. Dla uzasadnienia tej zaleznoéci rozwaimy frag-
ment sieci przedstawiony na rys. 2.25.

Rys. 2. 25
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Niech palenie przejscia t2 rozpoczyna sig¢ w chwili ©°. W chwili
T 1% ﬂ“(tz) znacznik jest dodawany do miejsca pg. Znacznik ten mo-
ze byé natychmiast wykorzystany do palenia jednego 2z przejsé t, lub
ts. Dla denego T-niezmiennika I istnieje teka czasowa sekwencja pale-
nia, %e kazdy znacznlk w kaszdej chwili moze byé wykorzystany do pale-
nia jednego z przejsé. Stad minimalny czas cyklu zadany jest wzorem

th I(6y) T(ty)
¥(I,2%) = -4

Z l;‘Q(P:]_)

pP4€P

[o23.

Dla silnie spéjnego automatu liczby m = |P|, n = || spetniajg
zaleznosé m < n. Zatem zlozonoéé obliczeniowa algorytmu wyznaczania
v(I,x%) wynosi 0(n).

Twierdzenie 2.11

OPCC dla DSP, ktérej SP jest automatem, przy zatozeniu: T - niez-
miennik I réwny jest I(ti) > 0 dla kazdego przejécia t; € T, moze byé
rozwigzany za pomocg algorytmu o zlozonoéci O(n), gdzie n = |TI. .

Na podstawie powyzszego twierdzenia dla problemu decyzyjnego for-
mutujemy wniosek.

Wniosek 2.1
DPCC dla DSP, ktérej SP jest automatem, przy zatozeniu: T -~ niez-

miennik I réwny Jjest I(ti) > 0 dla kazdego przejscia ti_e T, moze byé
rozwigzany za pomocg algorytmu o ztozono&ci o(n), gdzie n = | Tl.

Twierdzenie 2.12
DPCC dla DSP, ktérej ZSP jest bezpieczng siecig swobodnego wyboru

jest silnie NP-trudny.

Dowdd
Dokonamy pseudowielomianowej transformacji Turinga PROBLEMU TROJ=-
PODZIALU H2 do DPCC H1 dla DSP, ktérej ZSP ilustrowana jest rys.2.26.
Badana ZSP jest bezpieczng siecig swobodnego wyboru.
Dla kazdej instancji I2 € Dg -~ dane odpowiadajgcej jej instancji
. 2
11 € Dn1 sg nastepujgce:
1. Funkcja czasu palenia:
T(ty) =% dlaie€ [ iy man 3K T
T(t5k+3) = B’
T(t5k+1) =T(t5k+2) =T(t5k+4) = O!
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2, T-niezmiennik:

I(ty) = 1 dla L€ {1,...,3k},
I(t;) = k dla pozostatych przejié,
3. Warto8é fumkcji kryterialnej:

Y=k B.
"
Pz@-‘i [ BN ) oa—t3k P’

tiv ta3

b

Rys. 2.26

Zatézmy, 2e odpowied? dla instancji 12 € DII2 brzmi "tak". Zatem
istnieje podziax zbioru X na k roztgcznych podzbioréw:

S, ={ x,],],x12,x13},...,sa. ={ xj,‘,sz,xj}},...,sk ={ Xk1’xk2’xk3}'
Na podstawie powyzszego podziatu dokonamy podziatu zbioru przejsé

T ={ ty s 1€ {'\,...,Bk}} na k roztgcznych podzbioréw trédjelemento-
wych:

T, = t11,t,]2,t,|3},...,1‘j = { tj,l,tjz,tﬁ},...,mk = { tkﬁi,tka,tkz}.

Suma czasdéw palenia przejsé z podzbioru Tj, Jje { ‘\,...,k} réwna jest B.
Wybierzmy nastepujaca czasowg sekwencje palenia:

<t.5,(j=1) B > dla i€ {1 .ee,k},

<t (3-1) B+ T(t5q) > dlaje {1y000,k},
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<t55,(3=1) B+ T (654) +T (650> dla je {1,...,k},
<tzp,q1Beeed Book B>,
<t3k+2,0...(j-1) Beoo(k=1) B>,
<t3k+3,0...(j—1) B...(k=1)B>,
<bapyyrBeeed Beook B>,
Czas wykonania powyzszej czasowej sekwencji palenia réwny jest k B.
Powtarzajgc powyzszg sekwencje (z uwzglednieniem przesunieé w czasie),
otrzymujemy zachowanie cykliczne o czasie cyklu k B.
Obecnie przeprowadzimy dowéd warunku koniecznego transformacji.
Zatézmy, e dla instancji I, € Dn2 odpowieds brzmi "nie". Stgd w
podziale zbioru X ns podzbiory tréjelementowe istnieje taki podzbiér
sj ={ x31,xja,xja}, ¢e suma czaséw palenia przejsé z podzbioru P, =
= {tj1’t32'tj5] jest wigksza 0d B. Zatem dtugodé przedziatru od chwili
rozpoczecia palenia przejscia t3k+2’ bezposrednio przed paleniem
przejsé ze zbioru P;, do chwili zakoficzenia palenia przejécia t3k+4’
bezpoSrednio po paleniu przejsé ze zbioru ib, jest wieksza cd B. Ponie-
was T(t5k+3) = B, a wigc dtugod¢ przedziatu od chwili rozpoczecia pale-
nia przejscia t3k+2 po raz l-ty do chwili zakorczenia palenia przejécia
t3k+4 po raz l-ty jest nie mniejsza ni% B. Zatem stwierdzamy, %e nie
istnieje taka czasowa sekwencja palenia x, dla ktérej bytaby speiniona
nieréwnosé y(I,x) <k B.
Stgd dla dowolnej instancji 12 € Dp, odpowiedZ brzmi "tak" wtedy
1 tylko wtedy, gdy dla odpowiadajgcej jej instancji I1 € Dn1 istnieje
czasowa sekwencja palenia x o czasie cyklu y(I,x) < k B.
Przeanalizujmy ztozono8é obliczeniowg zdefiniowanej transformacji.
Rozmiar instancji I, € Dy speinia zaleznosé N(IZ) = 0(k log B), nato=-
‘miast maksymalna liczba w danych - Max(Ia) = B. Liczba krokéw potrzeb-
nych do zapisania danych instancji I, € D”H jest O(k log B). Zatem ba-
dana transformacja jest transformacjg wielomianowg, a ponadto transfor-
macjg pseudowielomianowa, czyli w konsekwencji réwniez pseudowizlomia-
nowg transformacjq Turinga.
Poniewaz PROBLEM TROJPODZIALU jest silnie NP-zupeiny, a wigc DPCC
dla analizowanej DSP jest silnie NP-trudny. u

Twierdzenie stabsze, zgodnie z ktérym DPCC dla DSP takiej, ze ZSP
jest bezpieczng siecig swobodnego wyboru, jest NP-trudny udowodniono w
pracy [75].

Obecnie przebadamy ztozonosé obliczeniowg PCC dla bezkonfliktowych
i persystentnych zsp¥.

Twierdzenie 2.13
Jesli dla silnie spbjnej bezkonfliktowej SP JI’ bez petli istnie-
Jje takie znakowanie M,, ze ZSP amn =<:Jr,Moi> jest zywa i ograniczona,
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to SP JI jest grafem synchronizacji ( MM jest grafem znakowanym).
Dowdd jest analogiczny do dowodu tw. 2.4. L]

Na podstawie powyzszego tw. i tw. 2.10 formutujemy wniosek.

Wniosek 2.2

OPCC dla DSP, ktérej SP jest bezkonfliktowa i bez petli moze byé
rozwiqzany za pomocg algorytmu o zlozonoSci 0(n>*? L), gdzie n = |T|,
L jest liczbg zaleing od diugo$ci danych wejéciowych.

Udowodnimy, ze dla DSP*, ktérych ZSP jest bezkonfliktowa i bez-
pieczna - DPCC jest silnie NP-trudny. W tym celu dokonamy pseudowieldL
mianoweJ transformacji Turinga PROBLEMU TROJPODZIAELU do DPCC dla DSP,
o bezkonfliktowej i bezpiecznej ZSP z rys. 2.27.

Ca——

[ ] [ ] [ ] tsk *‘
.
tax +4
tay v +2
t;nk +2
) '—)—!—t‘ o o o}——tSk °

tyk -4
[ ] [ ] L ] t“k
t'

Rys. 2.27
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Zaktadamy, e czasy palenia spetniajg zaleznodcis :T(t ) = xi dla
1 € {1ye00y3k), T(tzy, ) = B dla je {1yeee,k}, T(H) =0 dla pozosta-
tych przejéé. Rozwazamy czas cyklu dla T-niegmiennika o wszystkioh
skadowych réwnyeh jednosoi. Wartodéé funkeji kryterialnej: y = k B,
Dowéd jest podobny do dowodu twe 2,12,

Twierdzenie 2.14 [78]
DPCC dla DSP, ktérej ZSP jest bezkonfliktowa i bezpieczna, jest
silnie NP-trudny.

Poniewaz bezkonfliktowe 2ZSP* s zawarte w klasie trwatych ZSP",
a zatem otrzymujemy wniosek.

Wniosek 2.3
DPCC dla DSP, ktérej ZSP jest trwata i bezpieczna jest silnie NP~

-trudny.

2.4.,2. Sieci nie P-niezmiennicze

Dla peini rozwasan przeanalizujemy obecnie nie P-niezmiennicze
sp*.

.Silne zalozenia o ograniczono$ci i zywotnosci ZSP M =<JP,-M0>
nie gwarantujg, ze SP J' jest P-niezmiennicza. W celu udowodnienia
silnej NP-trudnoéci DPCC dla DSP, ktérej SP jest nie P-niezmiennicza -
w pierwszej kolejnosci zbudujemy taks zywq i ograniczong ZSP R =
=< MO > , z2e SP J/ jest nie P-niezmiennicza.

Dla ZSP dN = <JF,MO> z rys. 2.28, zsp* Jnj =<Jr. ,MO > dla
J€ {1yeees1=1,i41,...,3k} sa izomorficzne z ZSP M 4 <Jri,Mo > .
Znakowanie poczgtkowe zadane jest réwnosciamis MO (pqi) = 3, MO pai =

= My (p3 ) =0 ala i€ {1,...,3k}, My(p,) =1, My(p,) = k. Dla pods:.eci

Mm i wyodrebnioneg z sieci M, najkrétszymi sekwencjami palenia odtwa~
rzajacymi znskowanie sg 0, =t, t, ¢ o, = t, t; t, . Uwzgled-
Yo, T My 3y 8y T T3y

niajqc te sekwencje stwierdzamy, ze ZSP JN jest zywa i ograniczona.
Stad SP /' jest strukturalnie zywa. Jednakze sieé¢ ta nie jest struktu-

ralnie ograniczona. Niech bowiem MO.(p'L) = 6, Moi(pai.) = Moi(p3i) = 0.
i i

W tym przypadku istnieje tska sekwencja palenia o, ktérej wektor pale-
nia f(o) speinia zaleznodci: £(t, ) = £(t,) = £(t;) = 3, £(t, ) =
: 14 1 2 24

f(tBi) = O. W wyniku tej sekwencji liczba znacznikéw w miejscu 931 Jjest

zwigkszana, przy zachowaniu liczby znacznikéw w pozostatych miejscach.
Obecnie udowodnimy, ze SP /" jest nie P-niezmiennicza. Dla kazde-

go przejscia t. P-niezmienniczej SP i dla pewnego wektora J o | P| do-

J
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Rys. 2.28

datnich skladowych catkowitych spetniona musi byé rdéwnosé

Z J(Pi) W(<pi’tj>) = Z J(Pi) w(<t"Pi>)'
Pye’ty pi€ &y J

Zatem aby SP J' byia P-niezmiennicza - prawdziwe muszg byé réwnosci:

3k
dla przejscia t I(p.) = J( ) “)
przej 1 P4 ;: Pq_i ’
3k
dla przejscia ¢ IJ(pe ) = J(pa) (2)
P Jd 2 ; Psi Pq/s
dla przejscia t,li I(py) + 4 J(pai) + J(p41) =
= J(py) + 2 J(p11) + J(p51). (3)

dla przejécia t 230, ) + Tz ) = I(p4 ) 4)
pr .J a 31 pai P}i P11
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W celu uproszczenia formui, symbol zastepujemy symbolem 2. .

M

7 réwnokei (1), (2) otrzymujemy 2. J(p41) = ZE:J(p ) (5). Na podsta~
wie wyrazenia (3) stwierdzamy, ze 24 J(p2 ) + E: J(pu ) =

=22 J(p1 )+ > J(p 1) (6). Stad uwzgledniajac formu%y (5), (6)
wnioskujemy, ze 2. 2 J(pai) = 2y J(p1i) (7). Z réwnodci (4) otrzymuje-
ny 2 2 (o) + 2 Iy ) = ZJ(p.li) (8). Uwzgledniajgc réwnosei (7),
(8) stwierdzamy, ze > J(p5 ) = O. Zatem nie wszystkieygkladoie wektora

J sg dodatnie, czyli 8P JI jest nie P-niezmiennicza.
Pseudpwielomianows transformacje Turinga PROBLEMU TROJPODZIALU do

DPCC dla rozpatrywsnej sieci okreslajq zaleznosci:

1. T(t1 ) = x; dla 1 € {1,...,3k}, T'(t4) = 0 dla pozostetych przejsé,

2. skladowe T-niezmiennika I réwne sg I(ti) = 1 dla ka2dago przejscia,

3. wartoéé funkcji kryterialnej: Y = k B.

Dowéd, oparty na pomySle: kazdy z k znacznikéw z miejsca péwy—
korzystywany jest na rzecz palenla trzech przejsé ze zbioru T =
= {tqi t i€ {1,...,5k}}, jest podobny do dowodu tw. 2.12.

Twierdzenie 2.15
DPCC dla DSP, ktérych SP jest siecig nie P-niezmienniczg jest sil-
nie NP-trudny. o
Twierdzenie stabsze - zgodnie z ktérym DPCC dla powyzszej klasy
sieci jest NP-trudny zawarte jest w pracy [75].

2+4.3. NP-zupetnos$é problemu czasu cyklu

Obecnie sformutujemy zatozenia, ktére wystarczajg, aby DPCC dla
DSP*, ktérych SP jest silnie spd6jna, a ZSP - 2ywa i ograniczona, byl
silnie NP-zupeiny.

Wymagamy, zeby ZSP powracata do znekowania poczgtkowego po kezdym
cyklu pracy. Wymég ten spetniajq sieci z rys. 2.26, 2.27, 2.28 wyko-
rzystywsne w dowodach silnej NP-trudnodci DPCC. Zalozenie to jest czgs-
to spelnione w praktyce, poniewaz wiele systeméw cyklicznych powraca
do stanu poczgtkowego po cyklu pracy.

Ponadto zakiadamy, ze th I(ty) < 0(p(N(I,))), czyli sumaryczna

i

liczba paleh wszystkich przejéé w czasie cyklu zadena T-niezmiennikiem
I jest ograniczona od géry przez wielomian p od rozmiaru N(I1) ins-
tancji I1 DPCC. Je8li ograniczenie to nie jest speinione, to istnieje
takie przejscie tj, dla ktérego I(tj) jest wyktadniczg funkcjg rozmia-
ru N(Iq). Przypadek taki nie ma istotmego znaczenia praktycznego.
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Przy powysszych zalozeniach NDMT generuje wszystkie takie sekwen-
cje sktadajgce sig z elementéw zbioru przejsé, w ktérych liczby wystg-
pied poszczegdlnych przejsé sg réwne skiadowym T-niezmiennika I (sek-
wencje o .diugosci ograniczonej od gbéry przez wielomien od rozmiaru
N(I1)). Dla wygenerowanych sekwencji -~ NDMT sprawdza czy sg t0 sekwen-
cje palenia, wyznacza czas wykonania czasowych sekwencji palenia przy-
porzgdkowanych tym sekwencjom palenia i poréwnuje ten czas z wartoscig
funkcji kryterialnej. Liczba krokéw etapu generacji i etapu sprawdza-
nia zakoAczonego odpowiedzig "tak" jest O(p1(N(I1))) dla pewnego wie-
lomianu Pq- Zatem DPCC speiniajacy powyzsze wymagania nalezy do klasy
NP.

Podotnie jak w dowodzie tw. 2.12 mozemy dokonaé pseudowielomiano-
wej transformacji Turinga PROBLEMU TROJPODZIAXU do DPCC dla DSP bada~
nej w tym twierdzeniu.

Na podstawie powyzszej analizy formuiujemy nastepujgce twierdze-
nie.

Twierdzenie 2.16
DPCC dla DSP &Qt, przy zalozeniach:
1. DSP Jnt powraca do znakowania poczgtkowego po czasie cyklu,

2, 2 I(ti)-s O(p(N(I1))) gdzie p Jjest pewnym wielomianem od roz-
t.€ T
i
miaru N(I1) instancji I, DPCC, jest silnie NP-zupelny. =

2.5. Oszacowanie minimalnego czasu cyklu

Ze wzgledu na znaczng ztozono$é obliczeniowg PCC uiasadnione Jest
szukanie oszacowah minimalnego czasu cyklu, ktére z jednej strony sg
mozliwie dobrymi oszacoweniami, z drugiej za$ nie wymagaja duzych na-
k1 adéw obliczeniowych.

Poniewaz wykorzystywaé bedziemy macierz incydencji, a wiec rozwa-
zaé bedziemy czyste SP®. Uogbélnienie uzyskanych rezultatéw na SP* z
petlami jest bardzo proste i nie bedzie rozpatrywane.

W pierwszej kolejnobci rozwazaé bedziemy P-niezmiennicze SP¥, a
nastepnie sieci nie P-niezmiennicze.

2.5.1. Sieci P-niezmiennicze

Oszacowania minimalnego czasu cyklu dls P-niezmienniczych sp*
przedstawione sg w pracy [73]. Najpierw zaprezentujemy dolne oszacowa=-
nie czasu cyklu zawarte w pracy [101], potem oméwimy dolne oszacowanie
z pracy [73], a nastepnie oba oszacowania pordéwnamy.
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Dolne oszacowanie minimalnego czasu cyklu dla P-niezmienniczych
s 2z krotnoscig luku réwng jednosci - opisane w pracy [101] mozemy u-
0g6é1lnié na sieci z tukami o wigkszej krotnodci - otrzymujgc zaleznosé

Z (2, 3y ofy) I, T(sy)

€T py € t

Z (2. T2 M)
py€ td

€ Ll
6;€T pye by

Y(I, ) > (LB 1)

gdzie J,; = J(pi)’ I'_j = I(tj), J - P-niezmiennik, I - T-niezmiennik.

W celu wyznaczenia dolnego oszacowania czasu cyklu mozemy wyko-
rzystaé rezultaty pracy [111]. W pracy tej zeswarte jest oszacowanie
dla sieci z czasem przypisanym miejscom. Ze wzgledu na mozliwosé tren-
sformacji sieci z czasem przypisanym przejsciom w sieé z czasem przy-
pisanym miejscom (zgodnie z pracg [113]), mozemy wykorzystaé wyniki
pracy [111]. Jednakze wymieniona transformacja wymsga dodania, do o-
ryginalnej 8P /I = <P,T,F,W>, |T| miejsc i |T| przejsé (czego ilus-
tracjg sg rys. 2.22, 2.23).

Z kolei oméwimy dolne oszacowanie z pracy [73]. W tym punkcie
przyjmiemy inng interpretacje¢ palenia przejscia. Poprzednio zaktadalié-
my, 2e w chwili rozpoczecia palenia przejscia t3 - z miejsc Py € ‘tj
usuwane sg§ znaczniki w liczbie cI . Obecnie znaczniki te traktujemy,
od chwili rozpoczecia palenia przejscia td do chwili zakoficzenia pale-
nia tego przejsScia, jeko znaczniki znajdujgce sie¢ w tym miejscu, ale
zarezerwowane. Przez co znaczniki te nie mogg byé wykorzystame do przy-
gotowania innych przejsé do palenia.

Dla P-niezmienniczej SP prawdziwa jest zaleznosé:
3T M = T M, dla kazdego znakowsnia M osiagalnego z My

Niech Miq'Mia""'Mip beds znakowaniami kolejno osiggalnymi przez P-
-niezmienniczg DSP w czasie cyklu oraz niech Ty s By geeey X beda

czesami trwania tych znakowah. Wowczas Srednie znakowanie M® i P-niez-
mjennik J czynia zado$é zaleznosciom

L2 1 'ik

P
T
gt TS =2, M B =
= % de=t > =y
k=1 f 1" i

k=1
k=1

=}p:.JTMO D x =3!.M°
k=1 ST

k=1

k
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Iloczyn °Ij IJ reprezentuje liczbe znacznikéw usuwanych z miejsca
pj W rezultacie IJ paled przejscia tj w czasie cyklu. Suma czaséw poby-
tu ¢y, I; znacznikéw w miejscu py; Jest co najmmiej réwna cZJ Ij 3’(t3).
Suma czasédw pobytu wszystkich znacznikéw w miejscu py ¥ czasie cyklu
Jest réwna co najmnie]

> el I, T(6y).

tdepi
Wartosé ¥ M‘(pi) (y - czas cyklu) wyraza czas pobytu znacznikéw w
miejscu py W czasie cyklu. Zatem czas cyklu Y musi spetniaé relacje

Mﬂ(Pi) 2 Z . cid jr(t de
t;ep
J i
Wykorzystujgc P-niezmiennik J, otrzymujemy

D 3 (DL .5y Iy TG

L e PZ ol | : . (1B 2)
J .
pie s i Mo(Pl)

Poréwnajmy dolne oszacowania LB1 i LB2. Liczniki obu oszacowah sg
réwne. Natomiast dla mianownikéw prawdziwe sg relacje

bys 2o (2 30O, Uy s

Y >

je'l' pPy€ t py€ 3
= Z Ji Mo(pi) + Z (Z Ji Z Mo(pk)D,
pieP -€ pP;€ t pke't.
J
Py £ P3

gdzie ZE: J (py) = Dse
S 1 Yo(py 2

Twierdzenie 2.17 [73]

Dolne oszacowanie LB2 minimalnego czasu cyklu jest lepsze niz o~
szacowanie LB1.

Zrozono8é obliczeniowa procesu wyznaczamsgzacowwia £55 s
jest O(m n), gdziem = | Pl, n = |TI].

W celu uzyskania lepszego dolnego 0S%
waé P-niezmiennicza SP na podsieci P-nig “2°0Wania, mosemy zdekompono-
cji przedstewione sg w pracach [111] t11zmiennicze. Metody dekompozy-
sieci P-niezmienniczej mozemy wyzn. 2]. Dla kazdej otrzymanej pod-

aczyé dolne oszacowanie IB2. Ze zbio-
ru. uzyskanych °sza°°wannalezy wybraé najwieksze. h
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W celu uzyskania gbérnego oszacowania minimalnego czasu cyklu, wy-
bieramy pewng czasowg sekwencje palenia o wektorze palenia réwnym T-
-niezmiennikowi I. Mozemy tu wykorzystaé rezultaty pracy [127], posiu-
gujgc sie diagramem palenia. '
Plerwsze dolne oszacowanie minimalnego czasu cyklu dla sieci nie
P-niezmienniczych przedstawione jest w pracy [73). Obecnie przedstawi-
my to oszacowanie.

2.5.2. Sieci nie P-niezmiennicze

Dla nie P-niezmienniczej DSP m?® mozemy zbudowaé P-niezmienniczg
DSP Jn o identycznym minimalnym czasie cyklu. W tym celu dodajemy .
do sieci Jnt miejsce p, 4. Sktadowe macierzy incydencji C° sieci mt
dla miejsca Pnsq 58 nastepujgce

Chet,g = - > Cigr 3= Theeeim,
i=1
gdzie iy s& sk} adowymi macierzy incydencji C sieci Jnt. Dzigki po-
wyzszemu ukladowi réwnosci - dla sieci wynikowe]J Jn istnieje P-niez
miennik J3°T = <1,...,1> o m+1 sktadowych.
Znakowanie poczgtkowe Mb sieci MY zdefiniowane jest réwnoscia-

mi
My(py) = My(p;)  dla kesdego py € P,

MO(pm+1) = tg’l‘ ®n+1, 3 Ij’
dJ
edzie o ) cz;1+’1,j’ jesli cm+1 .3 <0,
m+’l 3 o} W przeciwnym przypadku.

Podsieé¢ ¥ siect mt jest T-niezmiennicza. Zatem po pewnej
sekwencji palenia o, ktbéreJ wektor palenia réwny jest T-niezmienniko-
wi I, znakowanie mieasc podsieci N ° jest odtwarzane. Z tej racji o-
raz poniewas sieé Jn jest P-niezmiennicza, znakowanie miejscta ) P
jest réwniez odtwarzane. Zatem wektor I jest T-niezmiennikiem dla sie-
i M.

Znakowanie poczgtkowe M(')(pm_,,) gwarantuje, ze sekwencja palenia
o, ktdrej wektor palenia réwny jest T-niezmiennikowi I, jest sekwen-
cjg palenia DSP Jﬂ. wtedy i tylko wtedy, gdy o Jjest sekwencja pale-
nia sieci Y. Zatem minimalne czasy cyklu sieci Jnt MmE q1a ™
~-niezmiennika I sg réwne.
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Twierdzenie 2.18 [73]

Dla nie P-niezmienniczej DSP 1 zadanego T-niezmiennika I mozna
zbudowaé P-niezmienniczg DSP o .identycznym minimalnym czasie cyklu dla
tego T-niezmiennika. .

Stagd dla otrzymene]j P-niezmienniczej DSP mozemy wykorzystaé osza-
cowanie LB2 - otrzymujgc w ten sposéb dolne oszacowanie czasu cyklu
dla nie P-niezmienniczej DSP.

2.6. Podsumowanie

Udowodniliémy twierdzenia z zakresu zaleinosci miegdzy SP*® bez kon-
fliktéw w przéd (w tyt) i bezkonfliktowymi SP* bez petli, a grafami
synchronizacji oraz miedzy SP* bez wepbéibieznosei w przdéd (w tyl) a au-
tomatami.

Wykazallémy twierdzenie o rozstrzygalnoSci OPCC i DPCC. Twierdze-
nie stabsze, zgodnie z ktérym OPCC1 i DPCG1 8g rozstrzygalne, zawarte
Jest w pracy [101].

Zaprezentowaliémy pierwszy algorytm wielomianowy dla OPCC dla gra-
fu synchronizacji.

w praby [101] udowodniono, ze DPCC dla sieci P-niezmienniczych
Jest NP-trudny. W rozdziale niniejszym przedstawilismy twierdzenia
znacznie mocniejsze, a mianowicie dowiedlidmy silnej NP-trudnosci dla
podklas klasy sieci P-niezmienniczych.

Udowodnilismy silng NP-trudnosé DPCC dla klasy sieci nie P-niez-
mienniczych bedacej dopeinieniem klasy sieci P-niezmienniczych.

Podsumujmy wyniki dotyczgce granicy miedzy klasami sieci, dla
ktérych dla OPCC istnieje algorytm wielomianowy, a klasami z NP-trud-
nym DPCC. Z jednej strony, granica ta znajduje sie miedzy klasg sp*
zawierajgcg grafy synchfonizacji i automaty, a klasg sp* swobodnego
wyboru posiadajacych zywe i bezpieczne znakowanie. Z drugiej strony,
granica ta usytuowana jest migdzy grafami synchronizacji a bezkonflik-
towymi SP*.'Przy czym nawet dla bezpiecznych sieci bezkonfliktowych
DPCC jest silnie NP~trudny.

Na rys. 2.29 przedstawiemy graficzng interpretacje wynikéw doty-
czgcych granicy ziozonosSci obliczeniowej migdzy ratwymi a trudnymi
PCC%. Na rysunku tym linia przerywana ozna—
cza wymieniong granice. Wynik opisany "="
jest zawarty w pracy [102], natomiast pozos-
tate rezultaty zostaly uzyskane przez auto-
ra. Znaczenie skrétéw podano w punkcie 2.2.

Dla klas sieci P-niezmienniczych i nie
P-niezmienniczych przedstawiliémy wielomia-
nowe dolne oszacowania czasu cyklu. Rys. 2.29
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Podalisdmy warunki, przy ktérych DPCC jest silnie NP-zupeiny., Warun-
ki te ozgsto sg zgodne z cechami syteméw rzeozywistych.

3.  OCENA WYDAJNOSCI SYSTEMOW PROCESOW SERKWENCYJNYCH
2 WZAJEMNYM WYKLUCZANIEM

Procesy w Srodowisku zwartym ublegajg sig¢ o zasoby ~ konkurujgc w
dostgpie do nich. Wiele z zasobéw fizyczaych (mp. procesor, dysk, tas-
ma, csytnik, drukarka, Jjednostka funkcjonalna architektury komputera),
czy programowych (np. procedura o jednej kopii w pamigei dperuqyjnaj,
struktura danych, do ktérej w danej chwili moze mied dostep tylko je-
den proces) wymaga wzajemnego wykluczania w dostgpie do zasobdw.

Komunikacja. migdzy procesami w Srodowisku zwartym wymaga dostgpu
proceséw do wspdlnej pamieci.

Rozwaimy system czasu rzeczywistego opisany w punkeie 1.1.

Korzystaja ze wspblnej pamigci: proces wejsciowy zapisujqcy bloki
danych pomiarowych do wydzielonego obszaru pamigel oraz proces przetwa-
rzajgcy bloki pobierane z tego obszaru. Ponadto inny wydzielony obszar
uzytkujq: proces przetwarzania wysytajgcy blokil danych. sterujgcych do
tego obszaru oraz proces wyjsSciowy - pobierajgcy te bloki.

W przypadku systemu wsadowego rdéwniez istniejgq pary proceséw komu-
nikujgeych sig poprzez wspdlng pamigé. Korzystaja ze wspédlnej pamigei:
proces wejSclowy zapisujgcy karty do wydzielomego obszaru pamieeci i
proces kompilacji programu tworzonego z zapisywanych karts Innym przy-
kladem jest para proceséw: proces przetwarzania wprowadzajacy wyniki
do wydzielonego obszaru i proces wyjsciowy wyprowadzajgcy wyniki z tego
obszaru na drukarke.

Dostep de wspblnej pamigci realizowany Jest zwykle w trybie wza-
Jemnego wykluczania migdzy procedurami operujacymi na tej pamieci.

Do mechanizméw programowych gwarantujgcych wzajemne wykluczanie
nalezq semafory Dijkstry [34] oraz monitory Hoare’a [48]rozwinigte
przez Brinch Hansena w jezyku Concurrent Pascal [20].

" Rozwazamy cykliczne procesy sekwencyjne m.in. ze wzgledu na ich
znaczenie w systemach operacyjnych.

Przyktadem systemu cyklicznych proceséw sekwencyjnych z wzajemnym.
wYkluczaniem jest system operacyjny systemu czasu rzeczywistego przed-
stawiony w punkcie 1.1. W tym przypadku - zasobami, do ktérych dostep
realizowany jest w trybie wzajemnego wykluczenia sg: dwa dyski wirtual-
ne oraz dysk realny.

Przyklady cyklicznych proceséw sekwencyjnych z wzajemnym wyklucza=—
niem mozna réwnies wskazaé w funkcjonowaniu komputeréw réwnoleglych.
Rozwazmy przykiadowy fragment architektury takiego komputera ilustrowa-

ny rys. 3.7,
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Ry

¥ , IF, e IFs

Ra

Rys. 3.1

Niech proces jednostki funkcjonalnej Jra bedzie cyklicznym proce-
sem sekwencyjnym:

CYKL
POBRANIE ARGUMERTU Z R,
POBRANIE ARGUMENTU Z R;
DODANIE DWU ARGUMENTOW
WYSEANIE WINIKU DO Rj.

Niech procesy Jednostek JF,, JF5 bedg réwniez cyklicznymi procesa-
mi sekwencyjnymi.

W tym przyktadzie komunikacja migdzy cyklicznymi procesami sekwen-
cyjnymi odbywa sig¢ w trybie wzajemnego wykluczenia w dostgpie do rejes-
tréw R,, Rz.

W punkcie pierwszym rozdziatu scharakteryzowana jest badana klasa
systeméw cyklicznych proceséw sekwencyjnych z wzajemnym wykluczaniem.
Punkty drugi i trzecl zawierajq analizg przypadku deterministycznego i
stochastycznego. Rozdziatr koAczy podsumowanie.

3.1. Charakterystyka badanej klasy systeméw cyklicznych proceséw
sekwencyjnych z wzajemnym wykluczaniem

W celu zamodelowania wzajemnego wykluczania, wprowadzamy dodatko-
we miejsce dla kazdej jednostki zasobu lub dla kazdego typu zasobéw.
Je&li w miejscu tym znajduje sie kropka, to znaczy, 2e dostepna jest
dana Jjednostka zasobu lub jedna jednostka danego typu zasobéw. Niech
dla realizacji operacji wyrszonej przejéciem +t niezbgdny Jjest zaséb,
2 ktérym skojarzone jest'miejsce p- Zatem na rzecz palenia przejdcia ¢
- 2 miejsca p pobierana jest kropka. '

Zaektadamy, %e zasoby sg przydzielane tylko na czas jednej opera-
cji, a nastgpnie zwracane. Wykorzystanie zasobu na rzecz nastepnej ope-
racji wymaga kolejnego jego przydziatu. Zatem jesli z miejsca p przy-
pisanego zasobowi skierowany jest tuk do przejscia +t, to musi byé
skierowany tuk z tego przejécia do miejsca p. Stgd w sieci modelujg-
cej dostep do zasobdéw istnieje fragment opisany rys. 3.2a. Natomiast
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w sieci tej nie moze wystgpié¢ fragment z rys. 3.2b modelujgcej przy-
dziat zasobu dla dwu kolejnych operacji bez jego zwracania miedzy tymi

operacjami.

a) b)

Rys- 30 2

Przyjmujemy, %e w czasie przydzielania zasobdw jednej operacji -
nie sq jednoczeénie przydzielane zasoby dla innej operacji.

Zgktadamy, ze cykliczny proces sekwencyjny, przy pominigciu dos-
tepu do zasobéw, Jjest zywg ZSP.

Przyjete zalozenia gwarantujgq, ze ZSP, wyrazajgca system cyklicz-
nych proceséw sekwencyjnych z wzajemnym wykluczaniem,jést zywa.

3.2. Przypadek deterministyczny

Szukamy granicy miedzy tekimi systemami cyklicznyeh proceséw sek-
wencyjnych, dla ktérych istnieje algorytm wielomianowy dla OPCC a sys-
temami, dla ktérych DPCC jest NP-trudny.

Uw .1

Rozwazaé bedziemy tylko systemy proceséw z jednym zasobem, W pew-
nych przypadkach bowiem jeden zaséb wystarcza do NP-trudnosci DPCC.

W pierwszej kolejnosci przeanalizujemy systemy cyklicznych proce-
sbéw sekwencyjnych opisanych obwodami z jednym znacznikiem.

Na poczgtku przebadamy procesy z jednym zadaniem zasobu w czasie
cyklu systemu. System cyklicznych proceséw sekwencyjnych opisanych ob-
wodami z jednym na cykl pracy systemu dostepem do zasobu moze byé wy-
razony ZSP Z rysS. 3.3.

Na rysunku tym DZi oznacza dostep do zasobu ze strony i-tego pro-
cesu, natomiast RPi - pozostalg cze8é tego procesu. Dolnym ogranicze-
niem LB czasu cyklu powyzszeJ sieci jest

IB = max{ T®reee, TE®), T2},
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\—/

Rys. 3.3

gdzie
el = @b + 7 @b, 1ef{1,...,r)}

r
T@z) = . T (ozh).
i=1
Udowodnimy, %e wartosé LB jest osiggalna. Zatéimy, ze procesy korzys-
tajq z zasobu w kolejnodci P1,P2,...,Pr. Dla takiej kolejnoSci mozemy
sieé z rys. 3.3 przetranaformowa6 w graf znakowany przedstawiony na
rys. 3.4.

R RpL* RP"
oz’ pz+*! -~y 07"
- —/

Rys. 3.4
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Dla grafu znskowsnego minimalny czas cyklu réwny Jjest [102]

(< eeey1>y x") = max T(ci)
o e " ‘“ci)
gdzie T (C;) jest sumg czaséw palenia przejsé w obwodzie Cy>» M(Cy) -
liczbg znacznikéw w miejscach obwodu Ci, o = zbiorem wszystkich cbwo-
déw w grafie znakowanym Graf z rys. 3.4 zawiera doktadnie r+1 obwoddéw
z T(C,) = g ¢ 25 PR T(C) =T @), T (Cppq) = T (D2), prey czym w
kazdym 2z nich Jest dokladnie jeden znaczmik. A ‘zatem. minimalny czas
cyklu dla sieci 3 T¥s. 3.3 wynosi 7(<1,1,000,13,%%) =
h—.’_—.l

2r jedynek

Algorytm 3.1
Krok 1. Obliczyé wartosci 7@ )....,T(p"‘), T(DZ).

Erok 2. Wyznaczyé maksymalng wartosé sposSréd uzyskdnych w kroku 1.

Ztozonosé obliczeniowa kroku 1 wynosi O(r). Taka sama jest zZogo-
noéé kroku 2.

RP4 RP 3k

oz* L€z

Rys. 3.5

Twierdzenie 3.1 [74]

Dla systemu cyklicznych proceséw sekwencyjnych, opisanych obwoda-
mi z jednym w czasie gyklu systemu dostepem do zasobu, istnieje algo-
rytm wielomianowy dla OPCC o zlozonosci obliczeniowej réwnej O(r),
gdzie r Jest liczbg proceséw. L
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Dla systemu cyklicznych proceséw sekwencyjnych, opisanych obwoda-
mi, w ktérych dla wszystkich proceséw z wylgczeniem jednego - liczba
dostgpéw do zasobu w czasie cyklu systemu réwna jest jednosci, udowod-
nimy silng NP-trudnodé DPCC. W tym celu przeprowadzimy pseudowielomia-
nowg transformacje Turinga PROBLEMU TROJPODZIALU do DPCC dla sieci z
rys. 3.5 - opisujgcej system 3k+1 proceséw.

Zagkladamy, ze:
1. g(ozt) = x; alate {1,...,3},
@2 =0 dalatie {1,...,k},
7@ =B alaie {1,...,k},
kB> T@EY + T (@zt) a1aie{1,...,3%},

2. T-niezmiennik I zadeny jest réwnoscig I(t) = 1 dla kasdego przejs-
cia,

3. Wartosé funkcji kryterialnejs v=k B.

Dowéd silnej NP-trudnoéci DPCC dla badanego systemu proceséw jest
podobny do dowodu tw. 2.12.

Twierdzenie 3.2

'~ DPCC dla systemu cyklicznych proceséw sekwencyjnych, opisanych
obwodami, w ktérych dla wszystkich proceséw z wyitgczeniem jednégo -
liczba dostepéw do zasobu w czasie cyklu systemu réwna sie jednoéci,
jest silnie NP-trudny. L

Twierdzenie stabsze - zgodnie 2z ktérym DPCC dla rozpatrywanego
systemu jest NP-trudny, podalismy w pracy [74].

Obecnie przebadamy systemy cyklicznych proceséw sekwencyjaych o-
pisanych za pomocg automatéw 2z jednym znacznikiem.

'W plerwszej kolejnosci rozwazamy procesy z jednym dostepem do za~
sobu w czasie cyklu systemu, a nastepnie procesy bez ograniczenia na
liczbe dostepéw do zasobu w czasie cyklu.

Cykliczny proces sekwencyjny reprezentowany automatem z jednym
dostepem do zasobu w czasie cyklu pracy systemu moze byé zinterpreto-
wany jako obwdd z rys. 3.6.

Przejsdcle DZ oznacza dostep do zasobu, nato-
miast RP - pozostalg czgéé procesu,na ktéra skiada—
ja sie wszystkie przejscia, z wyjatkiem przejscia
DZ.

RP

W tym przypadku moziemy na podstawie tw. 3.1 0z
sformutowaé nastepujgce twierdzenie.

Rys. 3.6
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Twierdzenie 3,3 [77]

Dla systemu cyklicznych proceséw sekwenoyjnych, opisanych autcma
tami z jednym w czasie cyklu dostgpem do zasobu, istnieje algoryim wie-
lomianowy dla OPCC o zZXoZonosci obliczeniowej réwnej O(r), gdzie r jest
liczbg proceséw, ’ -

Z kolei przeanalizujemy procesy opisane automatami bez ogranicze-
nia na liczbe dostepé4w do zasobu w czasie cyklu systemu. W tym przypad-
ku udowodnimy, ze DPCC jest silnie NP-trudny dla dwu proceséw, czyli
jest silnie NP~-trudny réwniez dla wigkszej liczby proceséw.

W celu udowodnienia silnej NP-trudnodci DPCC dla dwu proceséw pos-
tuszymy sie siecig 2z rys. 3.7.

W definicji pseudowielomianowe;j transformacji Turinga PROBLEMU
TROJPODZIAEU do DPCC dla sieci z rys. 3.7 zakitadamy, ze

1o 7)) = x; dlate {1,...,3},
T(RP1) = 0,
T(pz2) =0 dlaie{t,...,k},
T(re2) = B dla i€ {1,...,k},
|
PROCES 1 | PROCES 2
|
[
|
|
: !
RP l
|
|
!

Rys. 3.7

2. T-niezmiennik I réwny jest I(t) = 1 dla wszystkich przejsé,

3. Wartos¢ funkcji kryteriaslnej: y = k B.

Dowéd silnej NP-trudnoéci rozwazanego systemu procesdéw jest podob-
ny do dowodu tw. 2.12..



80
Twierdzenie 5.4

DPCC dla systemu cyklioznych.pgocesbw sekwencyjnych wyrazonych au-
tomatami jest silnie NP-trudny dla dwu i wigcej proceséw. u

Twierdzenlie stabsze, wg ktérego DPCC dla powyzszego systemu jest
NP-trudny, przedstawilidmy w pracy [77].
Uteamek py wykorzystania zasobu Zi dla T~niezmiennika I oraz dla
czasu cyklu Y 2zadany jest réwnoscig
t?;T 7y oy T
Py = i ’

gdzie T jest zbiorem przejsé, Tyy jest zmienng réwng Jjednosci, Jjesli
zasbéb Z; Jest wymagany dla palenia przejécia td oraz zeru w przeciwnym

przypadku.

3.3. Przypadek stochastyczny

Czas palenia przejscia t; procesu sekwencyjnego jest zadany zmien-
ng losowa o rozkladzie wyktadniczym. Rozwaiania oparte sg na Ussp®.

Przeanalizujmy wzajemne wykluczanie proceséw sekwencyjnych w doste-
ple do zasobéw, z ktérych kazdej jednostce przypisane jest jedno miejs-
ce (rys. 3.8).

P (5) 5 P; (3) i Pk (5) i
i 1 |

A - t'»’i'*"*‘@'i"‘k—“-ﬁu i e
- * :
I | |
o | 0| O

Rys. 3.8

Zakladamy, ze jeSli instrukcja (operacja) do jej realizacji wyma-
ga zasobu, to niezbedna jest tylko jedna jednostka tylko jednego typu
zasobu.

Uogdlnienie rozwazah na przypadek przypisenia wszystkim jednost-
kom zasobu denego typu - jednego miejsca oraz dopuszczenie mozliwosdci
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uzytkowania jednostek wigcej niz jednego typu zasobu przez pewne ins-
trukcje (operacje) nie jest trudne. W celu skrécenia sformuiowat, za-
miast pojeciem jednostka zasobu danego typu bedziemy positugiwali sie o-
kresleniem zaséb.

Ponadto przyjmujemy, %e wybdér kierunku przeplywu sterowania nie
nastgpuje bezposrednio przed uzytkowaniem zasobu.

Nalesy przeanalizowaé skutki zakoriczenia palenia przejsé czaso-
wych dwu typoéws

1) przejéé wyrazajacych operacje, do ktérych realizacji niezbedny
Jjest pewien zaséb,

2) przejsé, do ktérych palenia nie jest wymagana kropka z miejsca
przypisanego zasobowi. ’

W czasie palenia przejscia przyporzadkowanego uzytkowaniu zasobu
moina osiggngé znakowanie, dla ktérego wymagany jest dostep do zasobu
przez wiecej nis jeden proces. Niech Pi""’Pj""'Pk beda procesanmi,
ktére osiggnely znakowanie poprzedzajgce uzytkowanie zasobu. Zasada wy-
boru do palenia jednego z przejsé ti""'tj""'tk (rys. 3.8) okresla
prawdopodobiefistwa palenia tych przejsé. ZSP z rys. 3.8 moze byé¢ zin-
terpretowana jako USSP z rys. 3.9.

<
x
Fi‘—Qﬁ\

Ryse 369
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Prawdopodobienistwa palenia przejsé tg,...,tg,..o,tg sg funkcja
znakowania sieci. W szczegbdlnym przypadku, gdy jedno z przejsé td ma
priorytet nad pozostatymi, wéwczas dla rozwazanego znakowanie M prawdo-
podobiaﬁstwo pelenia przejécia t% réwne jest pu(tg) = 1. Prawdopodo-
bieAstwo palenia przejdcia t% musi byé funkcjgq znakowania, np. bowiem
dla znakowania M°, dla ktérego nie ma kropki w miejscu p& - przejscie
to nie moze byé palone, czyli put(tg) = 0.

Dla procesu interpretowanego za pomocg USSP, stan zanikajgcy jest
osiggany, jesli znacznik znajduje sie w miejscu, w ktdrym nastepuje wy-
bér kierunku przeptywu sterowania (miejsce p; ra rys. 1.14), lub w
miejscu poprzedzajgcym uzytkowanie zasobu.

Niech r bedzle liczbg proceséw sekwencyjnych.

Z wtasno8ci procesu Markowa wynika, %e prawdopodobienstwo jedno-
czesnego zakoliczenia palenia przez co najmniej dwa przejscia czasowe
Jest réwne zeru. Zatem, dla co najwyzej jednego z procesé/w sekwencyj-
nych moze byé osiggniety pumkt wyboru kierunku przeptywu sterowania.
Osiggnigcie tego punktu przez jeden z proceséw powoduje osiagnigcie
stanu zanikajgcego przez USSP, wyrazajgcq system procesdéw z wzajemnym
wykluczaniem. Po wyborze kierunku przeptywu sterowania sieé ta osigga
stan uchwytny.

Nieck 8 bedzie liczbg miejsc przyporzgdkowanych zasobom. Pod-
sieé zarzgdzania zasobem (rys. 3.9) jest w stanie zanikajgcym, gdy dla
co najmniej jednego procesu sekwencyjnego PJ Jest znacznik w miejscu
wejsciowyn ps przejScia tg oraz w miejscu przypisanym zasobowi réwniez
Jest znacznik.

Gdy proces P'j osigga znakowanie poprzedzajgce korzystanie 2z zaso-
bu, a z zasobu nie korzysta zaden inny proces, wéwczas sieé zarzgdza-
nia zasobem jest w stanie zanikajgcym. Po przydzieleniu zasobu proceso-
wi PJ (palone jest przejscie t') sieé ta osigga stan uchwytmy.

Z wtasnosci procesu Markows wynika, ze w danej chwili moze nastg-
pié ukonczenie korzystania 2 zasobu dla co najwyzej jednego zasobu.
Jeéli w tej chwili na zwalniany zaséb czeka co najmniej jeden proces,
to sieé zarzagdzania tym zasobem osigga stan zanikajacy. W skrajnym
przypadku mogg %2gdaé dostepu do zasobu wszystkie procesy w liczbie r.
Po paleniu jednego z przygqtowanych przejsé tg sieé zarzgdzania zaso-
bem osigga stan uchwytny.

Na podstawie danej analizy stwierdzamy, ze USSP,modelujaca system
procesdéw sekwencyjnych z wzajemnym wykluczaniem, po stanie zanikajgcym
osigga stan uchwytny w wyniku palenia tylko jednego przej$cia bez-
zwtocznego (tzn. USSP nie przechodzi przez posrednie stany zanikajace).

Rozwazmy ztoionosé obliczeniowg wyrazenia (1.5) stuzacego wyzna-
czeniu prawdopodobienstw pfzejéé migdzy stanami uchwytnymi USSP modelu-
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Jace) system proceséw z wzajemnym wykluczaniem. Prawdopodobiefistwa
przejsé ze standéw zanikajgcych do uchwytnych sy okreslone wyrazeniem

:Z: ch D. Poniewaz po stanie zanikajgcym USSP opisujgcej ten system

h=0 .
nie moge nastgpié stan zanikajgcy, a wigc ky = O. Stgd ;E: A=

h=0
I D = D. Zatem macierz W (wyrazenie 1.5) moZzemy wyznaczyé z zaleznosci
=F+ E D.

Wyznaczmy ztoiono8é obliczeniowg powyzszego wyrazenia. Zlozonodé
wyrazenia E° = E D jest oKy K, K¢) = O(Kf K,). Zlotonoéé sumy F + E’
Jest O(Kt) Zatem 2zlozonodd wyrazenia W wynosi O(Kt Kv)'

Z kolei przedstawimy podstawy, efektywniejszej niz powyzsza, meto-
dy wyznaczania prawdopodobiefstw przejsé miedzy stanami uchwytnymi.

W plerwszej kolejnoSci rozwaiymy wyznaczanie prawdopodobiedstw
przejdé ze standéw uchwytnych do stanéw uchwytnych i zanikajgcych. W
stanie uchwytnym 1 nie jest przygotowane do palenia %adne z przejsé
bezzwlocznych. W stanie tym, dla kazdego z proceséw jest przygotowane
do palenia doktadnie jedno przejscie czasowe. Zatem w stanie uchwytnym
przygotowanych jest do palenia r przejs&é czasowych (r jest liczbg
proceséw). PrawdopodobieAstwa palenia poszczegdélnych przejsdé czasowych
sg zadane zaleznoScig (1.1). Ziozono&é obliczeniowa wyznaczania praw-
dopodobienstw przejsé ze stanu uchwytnego i do 1r stanbéw réwna jest
O(r). W praktyce prawdziwa jest relacja r << K,K,. Dla kazdego z K
stenéw uchwytnych przeprowadzamy analogiczne rozwazania. Zatem ztoZzo-
noéé obliczeniowa wyznaczania prawdopodobiefistw przejsé ze stanéw uch-
wytnych réwna jest O(Ky T).

Jesli stanem osigganym ze stanu uchwytnego 1 Jjest stan uchwytny
j, to prawdopodobienstwa otrzymane na podstawie zaleznosci (1.1) sg
prawdopodobienstwami wij w wyrazeniu (1.3).

Je$li stanem osigganym ze stanu uchwytnego 1 Jjest stan zanika-
jacy v, to prawdopodobienstwa przejsé ze stanu v do stanéw uchwyt-
nych wyznaczamy w sposéb nastepujacy.

Je$li USSP, opisujgca system proceséw sekwencyjnych z wzajemnym
wykluczaniem, przechodzi ze stanu zanikajgcego v do uchwytnego w wy-
niku palenia przejscia bezzwiocznego t., to prawdopodobiefstwo takiego
zdarzenia jest réwne pM(tj>' gdzie M jest znakowaniem sko jarzonym ze
stanem v. Liczba lv stanéw uchwytnych osigganych ze stanu v Jest
réwnas

1. Dla punktu rozpiywu sterowania - liczbie przejéé bezzwiocznych,
do ktérych sg skierowene tuki z miejsca odpowiadajgcego rozgaltezieniu
przeptywu sterowania, a zawierajgcego znacznik dla stanu v,



84

2. W razie 2gdania dostgpu do zasobu - liczbie tych proceséw,
ktére osiggnely znakowanie poprzedzajgce korzystanie z zasobu, a ktére
ponadto dla znakowania M (skojarzonego ze stanem v) charakteryzuja
sie relacja pM(tg) > 0. Zlozonos¢ obliczeniowa wyznaczania prawdopodo-
bienstw przejsé Zze stanu zanikajgcego v do 1, stan6éw uchwytnych réw-
na jest O(lv). W praktyce prawdziwa jest relacja 1, << K.,K.

Dla prezentacji algorytmu opartego na powyzszych stwierdzeniach
wprowadzamy oznaczeniat

Tp - zbiér przejsé przygotowaenych do palenia dla stanu p,
t
s —X» u - w wyniku palenia przejscia tr dla stanu 8 osiggany jest
stan u,
U - 2biér stanéw uchwytnych,

v - zbiér stanéw zmnikajgcych.

Algorytm 3.1
Dla kazdego ze stanéw 1 € U przeprowadzié nastepujace obliczenia:

1. Dla kazdego przejScia czasowego tp € '.1‘i wyznaczyé prawdopodo-
biefstwa osiggania stanéw 2z takich, ze i __EL. z na podstawie zales-
noSci

trGTi
2. Jesli z € U, to Wiz = Pige

3. Je8li z € V, to wykonaé obliczenia:

A. Dla kazdego przejScia bezzwlocznego tg € T, wyznaczyé prawdopo-
dobienstwa osiggania stanéw j € U takich, ze z ——§+ j na podstawie réw-
nosci

Pgj = Pylts)- B,

B. Dla kazdego stanu j € U takiego, 2e z ——> j wyznaczyé prawdo-
podobienstwa w4 Da podstawle wyrazenia Wij = Pijg Pgye

Ztozonosé obliczeniowa algorytmu 3.1 jest réwna O(K. r 1), gdzie 1
Jest Srednig liczbg standéw uchwytnych osigganych ze stanu zanikajgcego
liczong dla wszystkich stanéw zanikajgcych.

Charakteryzujqc wyznaczanie prawdopodobienstw przejsé miedzy sta-
nami uchwytnymi USSP, opisujgcej system proceséw z wzajemnym wyklucza-
niem, na podstawle rozwazal poprzedzajgcych algorytm 3.1, formutujemy
wniosek.

Wniosek 3.1
Zrozono8¢ obliczeniowa algorytmu 3.1 jest, dla przypadkdédw prak-
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tycznych, znacznie mniejsza niz ztozonosé obliczeniowa wyrazenia (1.5).
(]

Korzystajgc z wartosci wi‘,j (wyznaczonych na podstawie algorytmu
3.1) mozemy dla zachowania cyklicznego obliczyé, zgodnie z punktem
1.2.2.2, rozklad prawdopodobienstw stanéw uchwytnych w stanie stacjo-
narnym, utamki czaséw pobytu w stanach uchwytnych, &redni czas cyklu
systemu proceséw.

Obecnie wyzhaczymy utamek Py wykorzystania zasobu Zi' Niech wiel-
koéé rij przyjmuje warto8é jeden, jesli zasbb Zi Jest wykorzystywany w
stanie uchwytnym j oraz zero w przeciwnym razie. Ulamek Py Jest za-
dany zaleznoScig

pi = E rij Vj,
jeu

gdzie: U - zbiér stendédw uchwytnych,
vj - ulamek czasu pobytu w stanie J.

3.4. Podsumowanie

Modele z czasem wykonania instrukcji reprezentowanym nieujemng
liczbg rzeczywistg sg przydatne do opisu programéw napisanych w jezy-
kach programowania niskiego poziomu oraz dla nizszych pozioméw abstrak-
cji systemu. Jednakze dla jezykéw wysokiego poziomu, w szczegbdlnosci
dla jezykéw modularnych, wymagany jest stochastyczny model czasu wyko-
nania instrukcji (modutu).

Dla przypadku deterministycznego podsumujmy wyniki dotyczace gra-
nicy miedzy systemami cyklicznymi proceséw sekwencyjnych, dla ktérych
istnieje algorytm wielomianowy dla OPCC a systemami, dla ktérych DPCC
jest NP-trudny. WiasnoScig krytyczng dla zXozonosci obliczeniowej jest
liczba dostepéw do zasobdéw w czasie cyklu systemu. Rozpatrywalismy sy-
stemy z jednym zasobem, W pewnych przypadkach bowiem jeden zasbéb wys-
tarcza, by DPCC byt NP-trudny.

Dla proceséw opisanych obwodami interesujgca nas granica ztoZonos-
ci obliczeniowej znajduje sie migdzy systemami proceséw z jednym doste-
pem do zasobu w czasie cyklu systemu a systemami, w ktérych dla wszyst-
kich proceséw, z wylgczeniem jednego, liczba dostepéw do zasobu w cza-
sie cyklu réwna jest jednosci.

W przypadku proceséw wyrazonych automatami granica ta usytuowana
jest migdzy systemami proceséw z jednym dostepem do zasobu w czasie
cyklu dla dowolnej'liczby proceséw a systemami dwu procesdé4w w razie
braku ograniczef na liczbg dostepéw do zasobu.

Rozwigzanie OPCC dla przypadku deterministycznego moze byé wyko-
rzystane jako dolne oszacowanie wartoSci Sredniej czasu cyklu dla przy-
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padku mieszanego. W tym celu, naleiy prawdopodobiehstwa wyboru kierun-
ku przeptywu sterowania oraz prawdopodobiefistwa przydziatu zasobu w wa-
runkach konfliktéw zasobowych dla przypadku mieszanego przetransformo-~
waé w sktadowe T-niezmiennika i rozwigzaé OPCC dla przypadku determi-
nistycznego.

Dla przypadku stochastycznego sformutowalisSmy specyficzng dla sy-
steméw proceséw z wzajemnym wykluczaniem metode wyznaczania prawdopo-
dobiefstw przeJ8é migdzy stenami uchwytnymi, ktéra jest znacznie efek-
tywniejsza obliczeniowo od ogdlnej metody macierzowej opisanej w pracy
(4],

Czasy palenia przejsé czasowych USSP sy opisane zmienng losows o
rozktadzie wyktadniczym. Zatem znaczne uogdlnienie stanowi préba wpro-
wadzenia reprezentacjl czasu za pomocg zmiennej o rozktadzie Cox’ a.
Rozklad ten jest rozktadem wielostopniowym (rys. 3.10), przy czym kaz-
dy stopien jest opisany rozkladem wykiadniczym.

() - - -

by by bg™

Rys. 3.10

Liczba xi jest parametrem rozktadu wykitadniczego i-tego stopnia,
bi jest prawdopodobiehstwem zakonczenia procesu po i-tym stopniu, a3
jest prawdopodobienstwem realizacji stopnia (i+1)-szego po stopniu i-tym.

Ranga rozktadéw Cox’a wynika po pierwsze - z faktu przynalezenia
do tej klasy m.in. takich rozktaddéw, jak rozktady wyktadniczy i Erlanga.
Z drugiej za8 strony klasa rozktadéw Cox’a charakteryzuje sie duzym za-
kresem wspdiczynnika zmiennoSci zmiennej losowej okreslonym nastegpujaco:

o(X)

gdzie

o(X) - odchylenie standardowe zmiennej losowej X,

E(X) - warto$é oczekiwana zmiennej losowej X. Stad klasa ta jest
przydatna w aproksymacji wielu innych rozktaddw.

Rozktad Cox a mozemy wyrazié za pomocg USSP z rys. 3.11 [76].
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Rys. 3.11

Czas palenia przejécia t; Jest wyrazony zmienng losowg o rozkla-
dzie wyktadniczym z parametrem A;. Przejscia t., tj, s przejéciami
bezzwiocznymi. Dla znskowanlia zawierajgcego kropke w miejscu pPj — praw-
dopodobieAstwa palenia przejsé Gigy» b1y S8 réwne odpowiednio 84y by.
Zatem USSP™ umozliwiajg wyrazanie czaséw wykonywania instrukcji (opera-
cji)opisanych za pomocg rozktadéw Cox’a.

Rozklad hiperwykladniczy moze by¢ zinterpretowany za pomocg struk-
tury przedstawionej na rys. 3.12.

Rys. 3.12 Rys. 3.13

Liczba ay jest prawdopodobieAstwem wyboru zmiennej losowej o roz-

ktadzie wyktadniczym z parametrem A, przy czym Z a; =

Rozklad hiperwyktadniczy mozemy wyrazié za pomocq USSP z rys.3.13.
Dotychczas rozwazalismy przydzial zasobéw na czas jednej operacji
- po czym zasoby byly zwalniane. Ponadto zaktadalidmy, iz w czasie
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przydzielania zasobéw jednej operacji, nie sg jednoczednie przydziela~
ne zasoby dla innej operacji. Dzigkl powyiszym zalozeniom, rozpatrywa-
ne dotychczas systemy proceséw sg systemami zywymi. Ograniczenia te
czgsto nie sg spelnione. Przy rezygnacji z nich nalezy siegngé po wy-
niki z zakresu algorytméw unikania martwego punktu lub algorytméw wy-
prowadzania systemu z martwego punktu, jesli zaistnieje [17],[41], [68]
- w zalezno8ci od wybranej strategil rozwigzywania zagadnienia. Dla
tego ogdlniejszego problemu, sieci muszg zawieraé struktury modelujgce
wymienione algorytmy lub przynajmniej efekty dziatania tych algorytméw
(co moze zmniejszyé ziozonosé obliczeniows w poréwnaniu z przypadkiem,
gdy algorytmy te sz modelowsne).

Dla kazdego z rozwazanych trzech przypadkéw systeméw: determinis-
tycznego, stochastycznego i mieszanego - metodyka oceny wydajnoSci dla
problemu ogdélniejszego (przy rezygnacji z dwu powyzszych zalozer doty-
czgcych przydziatu zasobdéw) jest podobna do rozwazanej w tym rozdzia-
le. W przypadku deterministycznym ztozonosé obliczeniowa PCC dla prob-
lemu ogblniejszego jest nie mniejsza niz dla problemu rozpatrywanego w
pracy. Dlatego analizowana granica ztozonosci obliczeniowej znajduje
sie¢ miedzy systemami proceséw nie bardziej zlozonymi ni rozpatrywane
W pracy.

4, OCENA WYDAJNOSCI KOMUNIKUJACYCH SIE PROCESOW SEKWENCYJNYCH (CSP)

Paradygmatyczne jezyki programowenia CSP, CCS zawierajs podstawo-
wx mechanizm wymiasny komunikatéw w Srodowisku rozproszonym, a mianowi-
cie synchronizacje dwu proceséw sekwencyjnych. Podobienstwo obu tych
Jjezykéw doprowadzito do stworzenia jgzyka bgdacego ich syntezg - zwa-
nego CCSP [95]. Ze wzgledu na podobieAstwo - podobng analiz¢ do anali-
zy dla jezyka CSP mozna przeprowadzié dla jezyka CCS. Jezyk CSP zostal
wykorzystany w budowie jezyka Ada, ktéry moze odegraé tak duzg role w
rozwoju programowania wspdtbieznego, jak jezyk Pascal w programowaniu
sekwencyjnym. Ponadto na podstawie jezyka CSP skonstruowano jezyk Occam
dla Transputeréw.

Przyklady proceséw komunikujacych sie mozna wskazaé réwniez w za-
kresie funkcjonowania komputeréw réwnolegiych. Przeanalizujmy fragment
takiego kompufera ilustrowany rys. 4.1.

R
JF, I,

*

Rys. 4.1
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Niech proces jednostki funkcjonalne] JFq prgzesyta, obliczong w
tym procesie, wartosé wyrasenia e pod zmienng x procesu jednostki
funkcjonalnej JF poprzez zmienng r procesu rejestru R. Niech dzia-
lanie kazde] 2 Jednostek JF1, Jra oraz rejestru R opisuje cykliczny
proces sekwencyjny:

1. PROCES JF.,
CYEL

WYSLANIE WART. WYR. e DO PR. R

2. PROCES R
CYKL
PODSTAWIENIE POD ZM. r WART. WYR. Z PR. JF,
WYSEANIE WART. WYR. r DO PR. JF,

3. PROCES JF,
CYKL

PODSTAWIENIE POD ZM. x WART. WYR. Z PR. R

W plerwszym punkcie rozdziatu przedstawiamy model sieciowy dla
podzbioru COSP na poziomie syntaktycznym. W kolejnych dwu punktach oma-
wiamy przypadek deterministyczny i stochastyczny. Dla obu tych przypad-
kéw badamy zachowanie przejsciowe i cykliczne. Rozdzial koficzy podsumo-
wenie.

4.1, Reprezentacja sieciowa komunikujgcych sie proceséw sekwencyjnych

Rozwazaé bedziemy ocene wydajnosci CSP na poziomie syntaktycznym.
Przedmiotem analizy bedzie opisany nizeJ podzbi6ér CSP.
Instrukcje przypisania o postaci

C :3=x = e,
gdzie x Jjest zmienng, e - wyrazeniem, mozna przedstawié SP z rys.

4. 2.

Ztozenie sekwencyjne dwu instrukcji 01. 02 oznaczane symbolem 01;
C2 opisujemy SP z rys. 4.3.

Instrukcje pusta skip ilustruje pojedyncze miejsce.
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t—1-¢

C) 2 Cy

Rys. 4.2 Rys. 4-3

Instrukcja gbort, powodujaca zerwanie obliczen, jest reprezentowa-
na za pomocg SP 2 IyS. 4e4.
Komunikacja migdzy dwoma wspélbieznie przebiegajgcymi procesami
sekwencyjnymi Jjest przeprowadzena za pomocqg instrukcji wejscia P?x o-
raz instrukcji wyjécia Qle, gdzie P,Q sgq nazwami
proceséw. Niech instrukcja wejscia Pa?x wystepuje
w procesie P4 oraz niech instrukcja wyjécia P1le
wystgpuje w procesie Py Instrukcje te wykonywane
sg wspOtbieznie, a ich rezultatem jest przypisanie
zmiennej x procesu P, - wartoSci wyrazenia e
obliczanej w procesie P, (x t= e). Jesli jedna z
bOl't powyzszych instrukcji jest gotowa do wykonania
t QDors wcze 11lej niz druga, to pierwsza instrukcja jest
opéZniana. Model sieciowy koﬁunikacji przedstawia
Rys. 4.4 ryS. 4.5,

Instrukcja dozorowana ma postaé
G —C,

gdzie G - dozér,
C = instrukcja.

Warunkiem koniecznym wykonania instrukcji C jest spelnienie dozo-
Tru G. Rozwaiamy uprossegong wersje dozoréw. Zakladamy, ze dozdér jest
wyrazeniem boolowskim. Nie snalizujemy dozoréw zawierajgcych instruk-
cje komunikacji.

Instrukcja alternatywy jest zapisywana w postaci:
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Rys. 4.5

Instrukcja ta okresla wykonanie co najwyze] jednej z imstrukcji
sktadowych. JeSli 2aden z dozoréw nie jest speiniony, to instrukcdd al-
ternatywy powoduje blad. W przeciwnym razie wykonywana jest jedna z
tych instrukoji,'ktérych dozér Jjest speiniony. Analizg dozoréw i wybér
co najwysej jednej instrukcji do wykonsnia traktujemy jako pojedyncza
akcje wyrazong przejSciem to. Rys. 4.6 zawiera SP opisujgcq instrukcje
alternatywy.

Jesli zaden z dozoréw nie Jest spetniony, to palone Jjest przejé-
cie ta.

Instrukcja iteracji zapisywana jest w postaci:

do Gy —>C40 ... 06, — G, 0d

Instrukcja ta wyznacza tylé powtérzen, ile jest mozliwe. JesSli na
poczgtku wykonywania instrukcji iteracji zaden 2z dozoréw nie jest spei-
niony, to instrukcja ta jest koAczona bez efektéw. W przeciwnym razie
do wykonania wybierana jest jedna z tych instrukcji, ktérych dozory sg
spetnione. Nastepnie cala instrukcja iteracji jest wykonywana powtérnie.
Rys. 4.7 ilustruje model sieciowy instrukcji iteracji.

Przejicie t, Jest palone, gdy koficzone jest wykonanie instrukecji.

Ogblnie, instrukcja C jest zdefiniowana jako

C 1t= x:= e | C,3C, | gkip | abort | P?x | Ple]|
A£Gy —>Cqll oe. DG —= C, 21|
I_gg G’;‘—’ 04[\ eoe an"'—’ Cn Ld'.
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Rys. 4.7
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Program Pr Jjest zlozeniem réwnolegtiym procesé6w sekwencyjnych

Pr ::= Py 33 Cq|lece|| Py 22 Cpy

gdzie Pi - nazwa procesu,
Ci - instrukcja.

Procesy sekwencyJjne P,‘,...,Pn sg wykonywane wspélbieznie.

Rozwatamy przej8ciowe i cykliczne zachowanie programu Pr. Zachowa-
nie przejéciowe dotyczy programéw ze stopem. W przypadku zachowsnia
cyklicznego kasdy proces sekwencyjny Py zdefiniowany jest instrukcjg
iteracji Ci' ponadto wymagamy, aby ZSP reprezentujgca program Pr byta
Zywae.

4.2, Przypadek deterministyczny

Pragniemy znalezé granice migdzy przypadkami csP®, dla ktérych
istnieje algorytm wielomianowy dla OPCW (OPCC), a przypadkami CSP%,
dla ktérych DPCW (DPCC) jest NP-trudny.

4,2.1. Zachowanie przejsciowe

W pierwszej koleJjnoscli analizowaé bedziemy procesy sekwencyjne o-
pisene za pomocg drég prostych, a nastepnie procesy sekwencyjne wyra-
zone automatami.

Przyktad komunikujgcych sie procesé4w sekwencyjnych opisanych dro-
gami prostymi przedstawia ZSP z rys. 4.8.

Miejsca p1,...,pi,....pj sq miejscami poczgtkowymi proceséw sek-
wencyjnych P1,...,Pi,...,P2, podczas gdy miejsca PyseeesPgrecesPy =
miejscami kohcowymi. Przejscie tk reprezentuje komunikacje miedzy pro-
cesami P4yPy, przejscie to - miedzy procesami Pi’Pj’ natomiast przejs-
cie tr - miedzy procesami Pq,Pj.

Poniewaz procesy sekwencyjne sg opisane drogami prostymi, a wigc
wektor H, wyrazajgcy zachowanie przejsciowe, ma wszystkie sktadowe
réwne JjednoSci. Minimalny czas wykonania dla tego wektora jest réwny
maksymalnemu sumarycznemu czasowi palenia sposSrdéd wszystkich drég skie-
rowanych z miejsc poczgtkowych do miejsc koficowych, biorgc pod uwage
drogi skierowane z miejsca poczgtkowego jednego procesu do miejsca kon-
cowego innego procesu.

Pragniemy znaleié jek najefektywniejszy algorytm dla OPCW. W tym
celu transformujemy sieé z rys. 4.8 w graf skierowany. Przejsciu ti
przypisujemy wierzchoiek v, natomiast mie,:]scu‘p:j z incydentnymi z nim
lukami - przypisujemy tuk aye Istniejg trzy sytuacje:

1. Miejsce jest incydentne 2z jednym tukiem skierowanym do tego
miejsca i jednym 2ukiem skierowanym z miejsca (np. miejsce pk),
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Rys. 4.8

2. Miejsce jest incydentne z jednym tukiem skierowanym z tego
miejsca (np. miejsce p,J,

3. Miejsce jest incydentne z jednym tukiem skierowanym do tego
‘miejsca (np. miejsce pv)'

Dla sieci z rys. 4.8 otrzymujemy graf skierowany z rys. 4.9.

Miejscom poczgtkowym (koAcowym) sieci sg przyporzgdkowane wierz-
chotki poczgtkowe (koifcowe) grafu.

Czas palenia przéjécia ti réwny ‘T(ti) przypisujemy wierzchoikowi
Vi natomiastlliczbe zero - wierzchoikom poczgtkowym i kodcowym. w1?rz-
chotki poczgtkowe traktujemy jako jeden wierzcholek v,. Otrzymany graf
Jjest acykliczny.

W celu rozwigzania OPCW, znajdujemy najdiuzszg droge z wierzchoi-
ka v, do dowolnego z wierzcholkéw‘koﬁcowych. Dla problemu najdluzisze]
drogi w grafie acyklicznym istnieje algorytm [70] o ztozonosci O(m),
gdzie m Jjest liczﬁa’lukéw grafu réwng liczbie miejsc¢ w ZSP opisujg-
cej CS8P.
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Rys. 4.9

Twierdzenie 4.1

Dla komunikujgcych sie procesdédw sekwencyjnych wyrazonych drogami
prostymi, OPCW moze byé rozwigzany za pomocg algorytmu o ziozonofci
obliczeniowej O(m), gdzie m Jjest liczba miejsc ZSP reprezentujace]

Ccsp.

W przypadku ogbélniejszym, gdy proces sekwencyjny wyrazony jest au-
tomatem, udowodnimy, ze DPCW jest silnie NP-trudny dla dwu proceséw.
8tqd DPCW jest silnie NP-trudny réwniez dla wigkszej liczby proceséw.

Rozwazmy ZSP modelujgcg CSP dla dwu proceséw ilustrowang rys.

4.10.
Obecnie przedstawimy pseudowielomiasnowg transformacje Turinga

PROBLEMU TROJPODZIALU do DPCW dla ZSP z rys. 4.10.

Zakladamy, ze:
1. Czasy palenia przejsé spetniajg réwnosci:

T(ty) =x; dla i€ {156ex33k} 5

T(bs,3) =B + 4T(£0) dla j€ { 1ye0eyk} o
2. Wektor H zadany jest réwnosciami:

H(ty) = 4k,

H(t) = 1 dla pozostalych przejsé.

3. Wartosé funkcji kryterialnej:
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k
v=k B + 4k :r(to> + Z ‘T(t;k_'_d).

Dowéd jest podobny do dowodu tw. 2.12.

Rys. 4.10

Pwierdzenie 4.2

Dla komunikujgcych sig proceséw sekwencyjnych reprezentowanych
automatami, DPCW jest silnie NP-trudny dla dwu i wigkszej liczby pro-
cesbw. n

7 powyzszych rozwazah wynika, e granica pomigdzy tymi CSP¥®, dla
ktérych istnieje algorytm wielomianowy dla OPCW, a CSPx, dla ktérych
DPCW jest NP-trudny, 2znajduje sie miedzy CSP“, opisanymi drogami pros-
tymi dla dowolnej liczby proceséw, a cap® wyrazonymi automatami dla
dwu procesiw.
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4,2,2. Zachowanie cykliczne

W pierwszej kolejnoéci rozwaiymy cykliczne procesy sekwencyjne
reprezentowane za pomocg obwoddéw. Przyktad ZSP dla tego rodzaju komu-
nikujgcych sig¢ procesé4w sekwencyjnych ilustruje rys. 4.11.

Pr

N 7’

Ve Co—— CE— —— C— C— —

Rys. 4.11

ZSP* dla komunikujgcych sig proceséw sekwencyjnych wyrazonych ob-
wodami sg zywymi i bezpilecznymi grafami znakowanymi (SPx s grafami syn-
chronizacji). Zywotnodé jest konsekwencjq zstozenia przyjetego W punk-
cie 4.1. Natomiast bezpieczenstwo sieci wynika z obecno$ci tylko jedne}j
kropki w obwodzie opisujgcym proces.

Dla zywych i ograniczonych graféw znakowanych istnieje algorytm
wielomisnowy dla OPCC (punkt 2.4.1).

W pracy [36] jest przedstawiony algorytm dla OPCC dla zywych i
bezpiecznych graféw znakowanych. Ziozonosé obliczeniowa tego algorytmu
réwna jest O(mnK), gdzie m = |P|, n = |T|, K jest sumaryczna liczbag
kropek we wszystkich miejscach Py € P. Dla CSP!, ktérych procesy sg o-
pisane obwodami, liczby m, n spetniajg warunek m < 2n, poniewaz kaz-
de z przejsé ma co najwyzej dwa miejsca wejsciowe. Liczba K jest réwna
liczbie r proceséw sekwencyjnych. Zatem otrzymujemy zozonoS8é obli-
czeniowg O(n2 r), czyli metoda ta jest znacznie efektywniejsza niz al~
gorytm oparty na programowaniu liniowym.

Twierdzenie 4.3
Dla komunikujgcych sie proceséw sekwencyjnych reprezentowanych
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obwodami, OPCC moze byé rozwigzany za pomocg algorytmu o ztozomo&ci
0(a? r), gdzle n _jest liczbg przejéé sieciowego modelu CSP, nato-
miast 'r - liczbg proceséw. L]

W celu udowodnienia, %e DPCC dla csp* o dwu procesach opisanych
automatami jest silnie NP-trudny wykorzystamy ZSP z rys. 4.12.

Rys. 4.12

Dow6éd jest podobny do dowodu tw. 4.2.

Twierdzenie 4.4
Dla komunikujgcych sig proceséw sekwencyjnych wyrazonych automata-

mi, DPCC jest silnie NP-trudny dla dwu i wiecej proceséw. L]

Z powyzszej analizy wnioskujemy, %2e interesujqca nas granica znaj-
duje sig¢ miedzy CSP‘, opisanymi obwodami dla dowolnej liczby proceséw,
a CSp® reprezentowanymi automatami dla dwu proceséw.
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4.3. Przypadek stochastyczny

Rozwasania dla tego przypadku sg oparte na UssP®. ¥ sieciowej re-
prezentacji instrukcji alternatywy i iteracji wystepuje fragment przed-
stawiony na rys. 4.13.

Przejécie t, odwzoro-
wuje przejscie t, W przy-
padku instrukcji alterna-
tywy lub przejécie t. dla
instrukcji iteracji. USSP
przypisana powyzszej sieci
jest ilustrowana rys. 4.%4.
Powyzsze dwa rodzaje ins-
trukcji sgq jedynymi, dla
ktérych nastepuje rozgateg-
zienie przeptywu sterowa-
nia.

Niech  r bedzie licz-
bg proceséw sekwencyjnych.
Dla pojedynczego procesu -
stan zanikajgcy jest osig-
gany, je8li znacznik znaj-
duje sie w miejscu, w ktérym nastepuje rozgatgzienie przepiywu sterowa-
nia. Na rys. 4.14 miejscem tekim jest miejsce p%. Znacznik w tym miejs-
cu pojawla sie po zakohczeniu palenia przejscia czasowego té. Sposéb
wyznaczenia prawdopodobiedstw p(tg) palenia przej8é bezzwiocznych dla
stanu, w ktérym znacznik Jjest w miejscu p% przedstawiony jest w punk-
cie 1.2.2.

W zachowaniu USSP, opisujgcej CSP moina wyeksponowaé proces Marko-

Rys. 4.13

wa,Z wtasnosSci tego procesu wynika,%e prawdopodobieristwo jednoczesnego
zakoficzenia palenia przez co najmniej dwa przejscia czasowe jest rdéwne
zeru,Zatem w danej chwili stan zanikajqocy moze byé osiggniety dla co
najwyzej jednego procesu.Ponadto po paleniu przejscia bezzw&ocznesd da-
nego procesu - proces ten osigga stan uchwytny.Z podanych rozwazafi wnios-
kujemy, Ze po stanie zanikajqcym USSP wyratajgcej CSP - osiggany Jest
stan uchwytny (nie mo%e byé osiagnigty kolejny stan zanikajacy).

Dalsza cgz@éé rozwazalf, ktdéra moina oprzedé na analizie systeméw
proceséw sekwencyjnych z wzajemnym wykluozaniem, zostanie pominigta,

4.4, Podsumowanie

Przedstawimy tylko te wnioski, ktére nie sg analogiczne do wnios-
kéw dla systemédw proceséw z wzajemnym wykluczaniem.
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Rys. 4.14

Podsumujmy wynikil uzyskane dla przypadku deterministycznego.

Dla zachowenia przejéciowego, interesujgca nas granica zlozonosci
obliczeniowej znajduje sie miedzy CSP*, opisanymi drogami prostymi dla
dowolnej liczby procesdéw, a CSP* wyrazonymi automatami dla dwu proceséw.

W przypadku zachowania cyklicznego badana granica zioZonoéci obli-
czeniowej jest usytuowana miedzy CSP*, wyrazonymi obwodami dla dowolnej
liczby proceséw, a CSP¥ reprezentowanyml automatami dla dwu proceséw.

Przez iteracje wewnetrzng rozumiemy kazdg iteracje z wylgczeniem
iteracji obejmujgcej caty proces cykliczny.

WiasnoScig krytyczng dla zlozonoSci obliczeniowej jest istnienie
w procesie sekwencyjnym iteracji wewnegtrznej.

Wartosci minimalnego czasu wykonania i minimalnego czasu cyklu mo-
g3 byé wykorzystane jako dolne oszacowania Sredniego czasu wykonania i
dredniego czasu cyklu dla przypadku mieszanego.

Dla proceséw bez rozgateziefh przepiywu sterowania (procesy opisa-
ne drogami prostymi lub obwodami) przypadki deterministyczny i miesza-
ny sg identyczne. Dla tafncucha Markowa z K stanami, zlozono8é oblicze-
niowa wyznaczania macierzy odwrotnej I-W o wymiarach KxK. dla zachowa-
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nia przejsciowego jest réwna O(KB). Ztosonosé rozwigzania uktadu M réw-
nat liniowych dla zachowania cyklicznego jest taka sama. Dla przypadku
deterministycznego bez rozgalezien, ziozonosé obliczeniowa OPCW (OPCC)
jest réwna O(m), gdzie m = |P| (O(n2 r), przy czym n = | T|, natomiast
r Jest liczbg proceséw). Poniewaz zwykle prawdziwa jest relacja
M>n,m,r, a wigc dla procesé/w bez rozgalezien, metody wyznaczahia
rozwigzan przypadku deterministycznego sg znacznie efektywniejsze obli-
czeniowo niz metody przypadku mieszanego.

Dla takich stochastycznych modeli GSPI, do ktérych nie mozna zas-
tosowaé¢ teorii rancuchéw Markowa - problemy analizy sgq bardziej ztozo-
ne. W takiej sytuacji nalezy rozwazaé relacje, opisujgce sumg zmiennych
losowych ze wzgledu na sekwencyjne wykonywanie instrukcji pojedynczego
procesu oraz relacje wyrazajace maksimum zmiennych losowych z racji ko-
munikacji migdzy procesami. Problemy sumy i maksimum zmiennych losowych
badane sg w analizie stochastycznych sieci PERT. Zagadnienia maksimum
83 znacznie trudniejsze niz zagadnienia sumy. W celu otrzymania oszaco-
wah warto$Sci Sredniej i wariencji czasu ukofczenia dla stochastycznej
sieci PERT, mozna wykorzystaé oszacowania sumy i maksimum zmiennych lo-
sowych z prac [10],[33]. Sieci PERT sg sieciami acyklicznymi. Zatem re-
zultaty uzyskane dla tych sieci mogg byé uzyte w analizie CSP* bez in~
strukcji iteracji. Jednakze dla wigkszych CcSP* oszacowania czasu wyko-
nania mogg byé zbyt stabe ze wzgledu na znaczng liczbe oszacowai poé-
rednich.

5. OCENA WYDAJNOSCI SYSTEMOW PROCESOW SEKWENCYJNYCH
KOMUNIKUJACYCH SIE POPRZEZ BUFORY

Komunikacja synchroniczpa stosowana m.in. w CCS i CSP nie wyczer-
puje trybéw wymiany komunikatéw w Srodowisku rozproszonym. Duig range
ma komunikacja asynchroniczna (poprzez bufory o nieograniczonej pojem-—
noéci) oraz czeéciowo synchronizowana (poprzez bufory o ograniczonej
pojemnoéci). Proces nadawczy wysyla komunikat do bufora, natomiast pro-
ces odbiorczy pobiera komunikat.

Proponowane podejscia w zakreslie komunikacji poprzez bufory sg o-
parte m.in. na koncepcji procesdéw rozproszonych Brinch Hansena [21] i
sieci procesé4w Kahna [56]. Rezultaty pracy Hansena wykorzystano w pro-
jekcie jezyka Ada. Prace [60], [116] zawierajg zastosowania komunikacji
poprzez bufory.

Zaktadamy, ze przesytany komunikat nie jest tracony ani deformowa-
ny. Zatem ze wzgledu na komunikacje bez btedéw nie jest wymagany mecha—
nizm time-out’u. Ponadto komunikat moze byé pobrany z bufora natychmiast
po przestaniu go do bufora.
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Komunikacja poprzez bufory jest stosowana réwniez w Srodowisku
zwartym. W systemie operacyjnym systemu czasu rzeczywistego, omawianym
w punkcie 1.1, bufory w postaci dyskéw wirtualnych sg wykorzystywane
do komunikacji miedzy nastgpujqcymi cykliczaymi proéesami sekwencyjny-
mit: ' '

- procesem wejSclowym a procesem przetwarzania,

- procesem przetwarzania a procesem wyjSciowym.

W rozdziale tym badamy cykliczne procesy sekwencyjne. Punkt pier-
wszy zawlera definicje podstawowych pojeé z zakresu komunikacji poprzez
bufory miedzy procesami sekwencyjnymi - wyrastone w jezyku sieci Petrie-
go. W punkcie drugim jest opisany przypadek deterministyczny. Ze wzgle-
du na podobiefstwo przypadku stochastycznego do przypadku stochastycz—
nego dla CSP, przypadek ten nie bgdzie analizowany. Rozdzial zamkniegty
Jjest podsumowaniem.

5.1. Reprezentacja sieciowa systeméw proceséw komunikujgcych sie
poprzez bufory

Przedstawione nizej definicje :sg oparte na pracy [106].

Proces sekwencyjny komunikujgcy sie poprzez bufory jest pigtkg
A=< S,B,T,F,Ho>, przy czym:

- S jest zbiorem stanéw,

- B jest zbiorem buforéw,

- JU(A) = <<SuB,T,F>,M; > jest ZSP procesu 4, przy czym SuB
- zbiér miejsc, T = zbiér przejsé, F - zbiér tukédw o krotnobci réwne]
jednosci, Mo - znakowanié poczgtkowe,

- Obcigeie ZSP N (A) do zbioru stanéw S okreslone jako ZSP S(A) =
= <<8,T\Fn(S u‘l‘)2>,Mo|S> jest procesem sekwencyjnym procesu A, ktd-
rego SP & = < 8,T,F n(SuT)2 > jest silnie sp6jna.

SP & jest silnie spbéjna, poniewaz rozpatrujemy cykliczne procesy
sekwencyjne.

Przykiad procesu sekwencyjnego A komunikujgcego sig poprzez bufo-
ry ilustruje rys. 5.1a.

Miejsca PqsPysPs5 58 buforami. Euk skierowany z przejécia 17 do bu-
fora Py Oznacza, 2e akcja wyrazona przejécigm ti wysyta komunikat do
bufora py. tuk skierowany z bufora p; do przejscia t, wskazuje, ze dla
wykonania akcji opisanej przejSciem tj niezbgdny jest komunikat pobie-
rany z bufora py. RVS. 5.1b zawiera obcigcie ZEP JNL(A) procesu A z rys.
5.1a do zbioru stanéw.

Dla procesu sekwencyjnego komunikujgacego sie poprzez bufory A =
= <8,B,T,F,My> definiujemy strukture zgrubng procesu A jako ZSP C(A)=
= <<B,{s(A)},F"> ,Mé > (tzn. jedynym elementem zbioru przejéé¢ jest ZEP
B(4A)) speiniajgcg warunek
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Yo e B((bF'S(A)E>3teT bpt)A(S(A)F'b<=>jce T th)Allé(b) = My (b))

Py

Rys. 5.1

Strukture zgrubng procesu A z rys. 5.1a przedstawia rys. 5.2.

Py A » e S(A) % SKy)
Py

Rys. 5.2 RNB. 5.3

Niech Jl = <<P,T,F>,My>, Ji'=<<P’,1",F > ,M]> beda dwoma ZSP%.
Niech Pn ™ = T ~n P’ = @ oraz niech ¥pp € P n P’ ¥y(p) = My(p). Sumg
Z8P% M, M jest sieé

My d=<<PUP,TuT ,FUF >, ,Mju H)>.

System r proceséw sekwencyjnych komunikujgeych sie popgzez bufo-
TY Ay = <B8y,By,Ty,F;,Mpy > zdefiniowany jest jako Z8P M = OREL (Ai)
pod warunkiem, %e i=1

Visd € {1ye0e,r} (1 £ § = 8y n Syi= Ty By = @)

System proceséw komunikujgcych sig poprzez bufory oznaczaé bgdzie-
my skrétem SPKB.
Struktura zgrubna SPKB Jl oznaczopna symbolem C(J) okreSlona jest
réwnoscig C(M) = O CCAq)-
=1
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Je&li w strukturze zgrubnej SPKB istnieje fragment reprezentowany
rys. 5.3, to znaczy, %e proces S(Ai) nadaje komunikaty do bufora b, »na-
tomiast proces S(AJ) Zz tego bufora Komunikaty pobiera.

Obecnie podamy przyklady struktur zgrubnych.

b)

S(A4)

S(A,)

Rys. 5.4

Struktura zgrubna z rys. 5S.4a obrazuje wspélprace poprzez bufor -
wielu proceséow nadawczych i jednego odbiorczego, natomiast struktura 2z
rys. 5.4b - wspblprace jednego procesu nadawczegc z Wieloma procesami
odbiorczymi.

Przyktad, bardzie] ztozonej niz powyzsze, struktury zgrubnej ilus-
truje rys. 5.6. W strukturze tej nie ma obwodéw; natomiast obwdd za-
wiera struktura zgrubna z rys. 5.5.

b,

S (Aq) S(Az)
bz

Rys. 5.5

Rozwazamy deterministyczng i niedeterministyczng komunikacje mig-
dzy procesami. W przypadku komunikacji deterministycznej, wymagamy,
aby wynik obliczen byt jednoznaczny i nie zalezat od wzajemnej szybkos-
ci obliczen wspéibieznych. Stad kazdy bufor ma co najwyzej jeden pro-
ces 4rbodlowy i co najwyzej jeden proces przeznaczenia (w przeciwnym ra-
zie wzgledne szybkosci dwu proceséw mogiyby wpiywaé na przydzial ostat-
niego komunikatu z dzielonego bufora wejSciowego lub na przydzial ostat-
niego wolnego miejsca w buforze wyjsciowym). Dodatkowo wymagamy, aby
dla stanéw z rozgalezieniem przeplywu sterowania (z miejsca bedgcego
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stanem skierowany jest wigcej niz jeden tuk), wybdér kierunku przeptywu
sterowania nie zalezat od biezgcej liczby komunikatéw w buforach, po-

niewaz liczba ta moze byé wynikiem wzajemnych szybkosci przebiegu pro-
ceséw jrédiowych i przeznaczenia. Zatem wymagamy; aby Z8P M (A) proce-

su A byta siecig swobodnego wyboru. r

Zakladamy, %ze SPKB jest zywy tzm. ZSP M = LJ M (Ay) jest zywa.

Problem zywotnosci dla komunikacji deterministycznej badany jest w pra-
cach [14], [106]. Dla komunikacji niedeterministycznej mozemy wykorzys-
taé¢ rozwigzania problemu zywotnosci dla sieci Petriego.

2. Przypadek deterministyc

W pierwszej kolejnoéci rozwazaé bedziemy komunikacje poprzez bufo-
ry bez ogreniczen na pojemnosé buforéw, a nastepnie komunikacjg¢ poprzez
bufory o ograniczonej pojemnosci.

5.2.1. Komunikacja poprzez bufory bez ograniczeh ich pojemnosci

Rozwazamy SPKB!, ktérych struktura zgrubna nie zawiera obwodéw o-
raz SPKB¥ 2 obwodami w ich strukturze zgrubneJ.

Najpierw przeanalizujemy OPCC dla SPKB® bez obwodéw w ich struktu-
rze zgrubnej.

W pracy [104] zawarty jest rezultat dotyczacy wspdipracy miedzy
wieloma procesami nadajgcymi a jednym odbierajacym dla podklasy proce-
séw sekwencyjnych komunikujgcych sie poprzez bufory. Podklasa ta zawie-
ra takie procesy Ai, ktérych proces sekwencyjny S(A) (zdefiniowany w
punkcie 5.1) jest reprezentowany obwodem z jedng kropky. Dla tego przy-
padku w pracy [104] zawarty jest algorytm wielomianowy.

Udowodnimy, ze dla SPKBx bez obwoddéw w strukturze zgrubnej istnie-
je algorytm wielomianowy dla OPCC. Rozwazamy OPCC dla SPKB i danego T-
-niezmiennika I. Z wiasno$ci T-niezmiennika wynika, ze po sekwencji pa-
lenia o, ktérej wektor palenia réwny jest T-niezmiennikowi I, liczby
znaczniké4w w buforach sg takie same jak przed sekwencjg ©0. Dla proce-
su sekwencyjnego komunikujgcego sie poprzez buforyAi='<sisBi’T1-FioM0i
z P-niezmiennika wybieramy te sktadowe I(tj), ktére dotyczg przejsé
tj € T;. Te sktadowe tworzg T-niezmiennik I, dla procesu A,. Niech

Ymin(Ai) oznacza minimalny czas cyklu procesu sekwencyjnego A; komuni-
kujacego sig poprzez bufory dla T-niezmiennika Ij- Wartosé ymin(Ai)
réwna jest minimalnemu czasowi cyklu procesu sekwencyjnego S(Ai) proce-
su A dla T-niezmiennika I (wyznaczonemu na podstawie wynikéw uzyska-

nych dla DSP*, ktérych SP jest automatem). Minimalny czas cyklu 7(I,x )
dla SPKB i T-niezmiennika I musi speiniaé nierdéwnosé:

>
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7(I,x’):> LB = max { 'min(A1)""’ 7min(Ar)} .

Dowiedziemy, %e dolne ograniczenie LB moze byé osiggniete dla od-
powledniego wyboru chwil, w ktérych rozpoczynamne jest palenié przejsé
proceséw sekwencyjnych.

W strukbturze zgrubnej SPKB - przejécie S(Ai) reprezentuje proces
sekwencyjny procesu Ai komunikujgcego sig poprzez bufory. W strukturze
tej wybierzmy te przejécia S(Ak), do ktérych nie jest skierowany zaden
tuk. Zbiér tych przejsé oznaczmy symbolem O . Dla struktury zgrubnej 2
rys. 5.6 sblér 8= {8(4,),5(a5)}

S(Ac) b S(A ()
| o

b

Rys. 5.6

Dla kazdego przejécia B(A. )# 8 szukamy takiej drogi skierowane]
z dowolnego S(Ak) € 6 do pr233501a S(A;), ktéra zawiera najwigkszg
liczbe przejéé S(4a_ ). Dla przejscia S(A;) wymieniona liczba przejsé
oznaczona jest symbolem lj. PrzejSciom S(Ak)e 8 przypisujemy liczbe
lk = 0. Jako przykted rozpatrzmy strukture zgrubng z rys. 5.6. Wartos-
ci liczb 1, sq nastgpujgce: 1, =1, =0, 1, = 1, = 1, 13 =1, = 2
lf =1 = 3 lk = 4,

Symbolem I(b.) oznaczmy zbidr proceséw sekwencyjnych A; przesyia-
jgcych komunikaty do bufora bj, natomiast symbolem O(DJ) - zbiér pro-
ceséw sekwencyjnych pobierajgcych komunikaty 2z bufora bj. Dla proceséw
Ag € I(b ) oraz Ap € O(b,) prawdziwa jest nieréwnosé l; < l,. Wymagamy,
aby palenie przejsé procesu A, € 0(b;) w k=tym czasie cyklu procesu
rozpoczynane byto po zakoAczeniu palenia przejsé procesv Ay € I(b Y w
k-tym czasie cyklu procesu Age

Dla procesu sekwencyjnego A; komunikujgcego sie poprzez bufory,.
niech przejécie tp € T, bedzie przejsciem, ktérego palenie rozpoczyna-
ne jest na poczagtku czasu cyklu procesu AJ. Niech dla procesu Aj -
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chwila ‘ta(k) (ke {1,2,...} ) bedzie chwila, W ktérej rozpoczynane
jest palenie przejécia tp po raz I(t )Y(k=1) + 1. Chwila 1 (k) zadana
jest réwnosdcig
T(k) = 15 IB + (k=1) IB = (1 + k-1) IB,

gdzie 13 LB opisuje chwilg, w ktérej rozpoczynane jest palenie przejé-
cia ¥t po raz pierwszy. Palenie wszystkich przejsé procesu Aa nastepu-
je w przedziale [7,(k), 13(k+1)[ . Z powyiszego rozumowania wniosku-
Jemy, ze Y(stx) =

Wyznaczeniu wartosci Y(I,x*) stusy algorytm 5.1.

Algorytm 5.1
1. Dla kazdego procesu sekwencyjnego A, komunikujgcego si¢ po-

przez bufory (je€ {1,...,v} ) obliczyé
Tmin(A;j> = Z I(tk) T(tk)’
tke T
J
gdzie Td - zblér przejéé procesu Aj'
2. Wyznaczyé
V(L = max { Ny (hdieesy Ton(a) |

Zlozonosé obliczeniowa kroku 1 réwna jest O(n), gdzie n jest
sumaryczng liczbq przejsé w procesach A1,...,Ar. Liczba n speinia

réwnanie n = E: [Ty]» gdzie ITiI jest liczbg przej8é procesu Aye ZZo-
i=1

zonobé obliczeniowa kroku 2 wynosi O(r). Poniewaz r < n, a wiec zlozo-
nodé algorytmu réwna jest O(n).

Twierdzenie 5.1 [77]

Dla SPKB bez obwoddéw w strukturze zgrubnej, OPCC moze byé rozwig-
zany za pomocg algorytmu wielomianowego o zlozonosci obliczeniowej
O(n), gdzie n jest liczbg przejsé SPKB. L]

W przypadku SPKB z obwodami w strukturze zgrubnej, DPCC dla .dwu
proceséw jest silnie NP-trudny - jak zostanie to dalej udowodnione. Za~-
tem DPCC jest silnie NP-trudny réwniez dla wigkszej liczby proceséw,

W celu udowodnienia, 3e DPCC jest silnie NP-trudny dla dwu proce-
séw wykorzystamy ZSP Z rys. 5.7.

W definicji pseudowielomianowej transformacji Turinga PROBLEMU
TROJPODZIALU do DPCC dla powyzszej sieci zaklademy:

1. Czasy palenia przej$é speiniajgq réwnobci:

T(ty) = x; dla i€ {1,000,3k} , T (tg,4) = B dla je{1yeeerk} ,
T(tgyn) = T (Gagya) = O,



S(A4) BUFORY S(A2)

—h—

A1 & A\

Ryse 5'75Ai ~ proces sekwencyjny komunikujgcy sie¢ poprzez bufory, S(Ai) - proces sekwencyjny
Fige 5.7,Ai - sequential process communicating by buffers, S(Ai) - sequential process

801
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2. T-niezmiennik I speinia wymagania:
I(t4k+1) = I(tti-k-ﬁ-a) = k oraz I(t) =1

dla pozostatych przejsé,
3. Wartosé¢ funkcji kryterialnej: y= k B.
Dowéd podobny do dowodu tw. 2.12 pomijamy.

Twierdzenie 5.2
Dla SPKB z obwodami w strukturze zgrubnej, DPCC jest silnie NpP-
-trudny dla dwu i wigkszej liczby proceséw. n

Twierdzenie stabsze, wg ktérego DPCC dla powyzszege przypadku
Jest NP-trudny, zawarto w pracy [77].

5.2.2. Komunikacja puprzez bufory o ograniczonej pojemnosci

Rozwazamy bufory o pojemnosdci réwnej jednosci. Zaktadamy, ze ko-
munikat w buforze wejdciowym akcji, ktérej przyporzgdkowane jest przej-
scie t, znajduje sie przez czas trwania tej akcji 7°(t). Powodowani
tym zatozeniem, przyjmujemy inng interpretacje procesu palenia przejsé
niz w punkcie 1.2.1.

Niech palenie przejécia tj rozpoczyna si¢ w chwili «x°. Znaczniki
w miejscach wejsciowych Py przejécia t; - niezbgdne do palenia tego
przejécia sy rezerwowane przez czas palenia T (t.;) - pozostajge w
miejscach p; € “t.. Jesli w chwili <" = 7+ 7'(t3) nie ma znacznikéw
w buforach bt € tj’ to zarezerwowany znacznik jest usuwany z kazdego
miejsca Py e’tj oraz Jjeden znacznik jest dodawany do kazdego miejsca
Py € ts. Jednak jesli w buforze b, € ta znajduje sie znacznik, to re-
zerwowany znacznik jest usuwany z kazdego miejsca p; € ’tj, natomiast
znakowanie miejsc p, € tI nie jest zmieniame. Niech chwila 1" >~
bedzie najwczeSnie jszg chwilg, w ktérej nie ma znacznikdé4w w buforach
bt € tS' W tym przypadku w chwili ™™, jeden znacznik jest dodawany do
kazdego miejsca p, € t&.

W pierwsze] kolejnosci przeanalizujemy DPCC dla SPKB bez cbwodéw
w strukturze zgrubnej. W tym przypadku, w celu udowodnienia silnej NP-
-trudnosci DPCC dla dwu procesdéw wykorzystamy ZSP 2z rys. 5.8.

Dowdd silnej NP-trudno8ci DPCC dla powyzszej sieci, oparty na
pseudowielomianowej transformacji Turinga PROBLEMU TROJPODZIALU do

DPCC, jest podobny do dowodu tw. 5.2.

Twierdzenie 5.3

DPCC dla SPKB o pojemno$ci bufordéw réwnej jednosci oraz bez obwo-
déw w strukturze zgrubnej jest silnie NP-trudny dla dwu i wigecej pro-
ceséw, [ ]
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A;

Rys. 5.8

ZSP z rys. 5.7 moze byé wykorzystana w celu udowodnienia silnej
NP-trudnoéci DPCC dla SPKB 2z pojemnoscig buforéw réwna jednosci. Otrzy-
mujemy zatem nastepujace twierdzenie.

Twierdzenie 5.4
DPCC dla SPKB o pojemnoéci buforéw réwnej jednosci oraz z obwodami
w strukturze zgrubnej jest silnie NP=-trudny dla dwu i wigce] procesdéw.
(]

5.3. Podsumowanie

Przedstawimy tylko te wnioski, ktére nie sg analogiczne do wnios-
kéw dla systeméw proceséw z wzajemnym wykluczaniem.

Podsumujmy rezultaty uzyskane dla przypadku deterministycznego.

Dla komunikacji poprzez bufory bez ograniczeh na ich pojemnosé -
wtasnofcia krytyczng dla zlozonosSci obliczeniowej PCC jest istnienie
obwodéw w strukturze zgrubnej SPKB. Interesujgqca nas granica ziozono$-
ci obliczeniowe] znajduje sie miedzy SPKB® bez obwodéw w strukturze
zgrubnej dla dowolnej liczby proceséw, a SPKB¥ z obwodami w strukturze
zgrubnej dla zaledwie dwu proceséw.
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W sytuacji komunikadji z ograniczeniem pojemnosci buforéw - PCC
Jjest bardziej 2zlozony z racji tego ograniczenia. DPCC jest silnie KP-
~trudny dla SPEB* bez obwodéw w strukturze zgrubnej dla zaledwie dwu
proceséw.

Efektywny algorytm 5.1 moze byé wykorzystany do komunikacji deter-
ministycznej 1 niedeterministycznej (okreslenia obu typéw komuﬁikacdi
znajdujq si¢ w punkcie 5.1). Sieci z rys. 5.7, 5.8 opisujg komunika-
cje deterministyczng. Stqd dla przypadkéw SPEB™ opisanych twierdzenia-
mi 5.2, 5.3, 5.4, DPCC jest silnie NP-trudny dla komunikacji determi-
nistycznej. W podobny sposéb mozemy dowiesé silnej KP-trudnosci DPCG
dla komunikacji niedeterministycznej w przypadkach episanych powyiszy-
mi trzema twierdzeniami,

W przypadku komunikscji poprzez kanaty FIFO (ten rodzaj komunika-
cji istnieje w takich jgzykach, jek CHILL, SDL), sieci FIFO [84] sgq a-
dekwatniejszym formalizmem niz sieci rozwazane w tym rozdziale. W sie-
ciach FIFO istnieje szczegbdlny typ bufordéw, a mianowicie kolejki FIFO.
Dla sieci tych mozna przeprowadzié podobng analiz¢ - opierajgc sie na
metodyce z tego rozdziatu.

6. ZAKONCZENIE

Zestawienie wynikéw autora w zakresie ziozonoSci obliczeniowej
problemu czasu cyklu dla wazniejszych klas deterministycznych sieci
Petriego zawiera tabela 1.

Praca zawiera wyniki autora rozwijajgce metody oceny wydajnosci
wszystkich zasadniczych mechanizméw stosowanych do wspédlpracy migdzy
procesami sekwencyjnymi (tabele 2,3,4).

Dla sieci z czasem przypisanym miejscom (omé4wionych w punkcie
2.4.1) mozemy przeprowadzié rozwazania analogiczne do zawartych w pra-
cy.

Wyniki pracy wskazuja na duig zlozonodé obliczeniowg zagadnied o-
ceny wydajnofci systeméw wspbdibieznych z wykorzystaniem sieci Petriego,
ktéra jest rezultatem duzej ziozonoSci tych systeméw. W celu pokonania
tego ograniczenia, niezbgdna Jjest dekompozycja sieci lub przynajmniej
zbioru znakowad osiggalnych ze znakowania poczgtkowego. Szczegbélnie
wazna jest dekompozycja hierarchiczna z racji m.in. wielopoziomowe]
budowy strukturalizowsnych systeméw operacyjnych, .warstwowej struktury
sieci komputerowych i hieraichizacji architektury komputerdéw. Zatem na-
‘bieraja-znaczenia opisy typu we-wy dla sieci Petriego z czasem. Opisy
takie powinny charakteryzowaé czasy, po jakich wyétepujg poszczegblne
zdarzenia wyjsciowe podsieci (pojawianie si¢ kropek w miejscach wyjs-
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Ztozonos¢é obliczeniowa problemu czasu cyklu
ministycznych sieci Petriego

Tabela
dla wybranych klas deter-

1

WiasnoSci wybranych klas sieci Petriego Wynik

Charakterystyka silnie spéjnych sp* Twierdzenie 2.3

ZaleznoSci migdzy SP*

bez konfliktéw w przéd (w tyi) Twierdzenie 2.4 (2.5)

a grafami synchronizacji

Zaleznosci migdzy SP*

bez wspdibieznoéci w przéd (w tyi) Twierdzenie 2.6 (2.7)

a automatami

Zalezno$ci migdzy bezkonfliktowymi sp®

bez petli a grafami synchronizacji Iwierdzenie 2.13

Rozstrzygalnosé DPCC 1 OPCC dla DSP* Twierdzenie 2.8
2¥ozono$é obliczeniowa problemu czasu cyklu

Klasa sieci Ztozonosé Wynik

Grafy synchronizacji 0(?*°1) Twierdzenie 2.10

Sieci swobodnego wyboru Silnie NP-trudny|Twierdzenie 2.12

Sieci bezkonfliktowe bez petli | O(n’?°L) Wniosek 2.2

Sieci bezkonfliktowe Silnie NP-trudA& Twierdzenie 2.4

Sieci trware Silnie NP-trudny [Wniosek 2.3

Sieci nie P-niezmiennicze Silnie NP-trudny |Twierdzenie 2.15

NP-zupeinosé DPCC Twierdze;ie 2.16
Oszacowania minimalnego cza;: ;&;I;

Sieci P-niezmiennicze Twierdzenie 2.17

Sieci nie P-niezmiennicze B Twierdzenie 2.18

m - liczba miejsc sieci, n - liczba przejsé sieci,
L - liczba zalezna od diugosci danych wejsciowych

ciowych, palenie przejsé wyjsciowych) w nastepstwie
wych (pojawianie sig kropek w miejscach wejéciowych, palenie przejsé

wejsciowych) pod warunkiem okreSlonego znakowania miejsc wewnetrznych
podsieci. Modele typu we-wy dla sieci otrzymujemy w rezultacie abstra-
howania od szczegbéirédw dziatania sieci nie objawiajgcych sig¢ bezposred-
nio na zewnqtrz. Przykiad opisu typu we-wy dla deterministycznych roz-

zdarzen wejscio=-
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Tabela 2
Ocena wydajnosci systemdw proceséw sekwencyjnych z wzajemnym wyklucza-
niem

Z¥ozonosé obliczeniowa problemu czasu
cyklu (przypadek deterministyczny)

Problem

Model Liczba dostepdéw| Liczba
procesu| procesu do za- | proce- | Ztojonosé Wynik
sobu w czasie séw
cyklu systemu

Obwéd 1 r o(r) Twierdzenie 3.1
Obwéd 1 dla r-1 pro-

ceséw r Silnie NP-trudny | Twierdzenie 3.2
Automat 1 r o(r) TQIg;dzenie 3.3
Automat | Bez ograniczeh 2 Silnie NP-trudny | Twierdzenie 3.4

Wyznaczanie macierzy W prawdopodobiefstw przejsé
(przypadek stochastyczny)

Poréwnanie ziozonosci obliczeniowe] algorytmu 3.1

z algorytmem macierzowym z pracy [4) Wniosek 3.1

szerzonych graféw znakowanych zawiera praca [71]. Podobne wyniki mozZna
uzyskaé dla deterministycznych sieci Petriego - korzystejgc 2z rezulta-
téw 2z zakresu abstrahowania zawartych w pracach [8],[72],[119] .

Proces abstrahowania dla sieci bez ograniczen nalozonych na ich
postaé jest zlozony obliczeniowo. Uproszczenie oceny wydajno$ci mozna
uzyskaé poprzez zatozenia strukturalizacji sieci. Poniewaz strukturali-
zacja oprogramowania jest naturalng metodg upraszczania procesu jego
budowy, a wiec warto skorzystaé z programowania strukturalnego [67] w
formutowaniu metodyki oceny wydajnosci oprogramowania z zastosowaniem
sieci Petriego. Przyklad zastosowania sieci Petriego w hierarchicznej
ocenie wydajno&ci oprogramowania wspdibieznego opisuje praca [53].

Zrozonoéé obliczeniowg zmniejszajg, ale zwykle nieznacznie, tran-
sformacje sieci zachowujace charakterystyki czasowe [128].

Obecnie przedstawimy, specyficzne dla przypadku deterministycznego
kierunki dalszych badan.

Badania przedstawione w pracy dotyczg czasowej ztozonosci oblicze-
niowej problemu czasu cyklu 1 czasu wykonania,
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Tabela 3
Ocena wydajnoSci komunikujgcych sie proceséw sekwencyjnych

Ztozonosé obliczeniowa problemu czasu wykonania
(przypadek deterministyczny)

Problem
- Zto%ono08é Wynik
Model procesu | Liczba proceséw :
Droga prosta r o(m) Twierdzenie 4.1
Automat ) 2 8ilnie NP-trudny | Twierdzenie 4.2

Zrozono8¢ obliczeniowa problemu czasu cyklu
(przypadek deterministyczny)

Problem
Ztozonosé Wynik
Model procesu | Liczba procesdéw’
Obwédd r O(n2 r) Twierdzenie 4.3
Automat 2 Silnie NP-trudny | Twierdzenie 4.4

m - liczba miejsc ZSP reprezentujgcej CSP,
n - liczba przejsé ZSP reprezentujgcej CEP

Tabela 4
Ocena wydajnoSci systeméw procesé/w sekwencyjnych komunikujgcych sig po-
przez bufory

Z¥xozonodé obliczeniowa problemu czasu cyklu
(przypadek deterministyczny)

Problenm
Ztrozonosé Wynik
Model |Pojemnosé | Struktu-~|Licz-
procesu|buforéw ra zgru- ;:oce»
bna séw
Automat|Bez ogra=- | Bez ob- |r o(n) Twierdzenie 5.1
niczen wodéw
Automat|Bez ogra- | Z obwo- |2 Silnie NP-trudny| Twierdzenie 5.2
niczeh dami
Automst{Roéwna Bez ob~ |2 Silnie NP-trudny| Twierdzenie 5.3
jednoéci | woddéw
Automat|{Réwna Z obwo=- | 2 Silnie NP-trudny| Twierdzenie 5.4
Jednosci | dami {

n - liczba przejsé SPKRB
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Poniewaz wiele decyzyjnych probleméw czasu cyklu jest NP-trudnych,
a wigc dalszg charakteryzacje tych probleméw mozemy uzyskaé poprzez ba-
danie ich pamigciowej zlozonodci obliczeniowej [39] .

Dla NP-trudnych probleméw czasu cyklu lub czasu wykonania mozemy
budowaé¢ algorytmy oparte na metodzie podzialédw i ograniczed, a w szcze-
gélnosci mozemy formutowaé takie algorytmy pod katem hierarchicznej o-
ceny wydajno$ci,

W konstruowaniu algorytméw opartych na metodzie podzistéw i ogra-
niczed mozemy skorzystaé z rezultatéw otrzymanych w pracy.

Metode przegladu przestrzeni rozwigzad moiemy oprzeé na rozumowa-
niu zawartym w dowodzie tw. 2.8 o rozstrzygalnosci problemu czasu cyklu.

W wyznaczaniu dolnego oszacowania minimalnego czasu cyklu mozemy
postuzyé sie oszacowaniami o wielomianowej czasowej zto%onosci oblicze-
niowej - przedstawionymi w punkcie 2.5.

W przeglgdzie przestrzenl rozwigzail, opartym na dowodzie tw. 2,8,
dla poszczegdlnych rozwigzah sg budowane bezpieczne grafy znakowane.
Algorytm o najmniejszej ztozonoéci obliczeniowej dla optymalizacyjnego
problemu czasu cyklu dla bezpiecznych graféw znekowanych jest zawarty
w pracy [%6]. Algorytm ten mozna zastosowaé do okreslania gérnych osza-
cowafi.

Je8li algorytm, oparty na metodzie podziatéw i ograniczen, jest
zbyt ziozony obliczeniowo dla danego zastosowania, to przyblizone roz-
wigzanie mozemy otrzymal za pomocg oszacowan minimalnego c¢zasu cyklu
(punkt 2.5) lub ich odpowiednikéw dla minimalnego czasu wykonania.

Badah wymaga ocena jakosci tych oszacowahd i ich poprawa.

Obecnie oméwimy, wynikajgce z uzyskanych w pracy rezultatéw suges-
tie konstrukcji algorytméw heurystycznych do oceny wydajnosci systemébw
proceséw sekwencyjnych.

W punkcie 2.1 pracy przedstawilismy przyktady sieci P-niezmienni-
czych. W zakresie systeméw proceséw sekwencyjnych sieciami P-niezmien-—
niczymi sg podsieci opisujace poszczegdlne procesy. Ponadto mechanizmy
wspbipracy proceséw sekwencyjnych sg czesto wyrazane podsieciami P-
-niezmienniczymi. Przyktadami taekich podsieci sg: podsieé opisujaca za-
rzgdzanie zasobem (rys. 2.1), podsieé ilustrujgca komunikacje migdzy
procesami z potwierdzaniem odbioru komunikatu (rys. 2.2), podsieé re-
prezentujgca komunikacje miedzy procesami poprzez bufory (rys. 5.7).

W celu otrzymania dolmego oszacowania czasu cyklu, dla kazdej =z
wyodrebnionych w sieci wyrazajgcej system proceséw podsieci P-niezmien-
niczej mozemy wyznaczyé dolne oszacowanie czasu cyklu i spoérdédd uzyska-
nych wybraé najwieksze. Dolne oszacowanie mozemy réwniez okreslié w
sposéb opisany ponizej. W sieci modelujgcej system proceséw wyrdzniamy
te jej podsieé (zawierajaca np. wybrane procesy 1 wybrane mechanizmy
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wspblpracy), dla ktérej istnieje algorytm wielomianowy dla optymaliza-
cyjnego prdblému czasu cyklu.

Aby uzyskaé gbérne oszacowanie minimalnego czasu cyklu, mozemy wyb-
raé¢ dowolng sekwencje¢ palenia o wektorze palenia réwnym T-niezmienniko-
wi okreslajgcemu tryb pracy systemu i dla niej obliczyé minimalny czas
cyklu.

W przypadku systeméw wyrazonych uogdlnionymi stochastycznymi sie-
ciami Petriego, zasadnicza trudnoéé tkwi w braku satysfakcjonujgcych
metod analizy hierarchicznej ranicuchéw Markowa. Ogdlne metody dekompo-
zycji doktadnej raicuchéw Markowa [62] nie majg wigkszego znaczenia
praktycznego z racji wymaganych przez te metody zatozed. Rangi nabiera-
Ja zatem metody przyblizone. Duzym wkladem w zakresie dekompozycji przy-
blizonej trafcuchéw Markowa sg wyniki dla systeméw prawie catrkowicie de=-
komponowalnych [29],[30]. Dla tych systeméw uzyskano satysfakcjonujgce
rezultaty przy bardzo malych oddzialywaniach miedzy stanami z rbéinych
grup standéw zagregowanych wzgledem oddzialywah migdzy stanami tej sa-
meJ grupy. Niestety w wigkszobci systeméw wspdibieinych informatyki
wzgledne oddziatywania migdzy stamnami z rbéznych grup nie sz tak mate.

Wydaje sig, ze trudno bgdzie uzyskaé ogbélne metody dekompozycji
rafcuchéw Markowa przydatne w praktyce. Sensownym kierunkiem badawczym
jest szukanie rozwigzan dokiadnych i przyblizonych dla wybranych klas
systeméw rzeczywistych. Na przyktad istotnym osiggnigciem jest doklad-
ne rozwigzanie réwnan stanu stacjonarnego dla paru wieloprocesorowych
systeméw magistralowych [3].

Obiecujgeym kierunkiem poszukiwan rozwigzan przyblizonych jest ig-
czenie uogblnionych stochastycznych sieci Petriego (USSP“) z sieciami
kolejkowymi i sieciami PERT oraz GERT [35]. Ziozono&é obliczeniowa me-
tod rozwigzywania sieci kolejkowych i sieci PERT jest znacznie mniej-
sza niz metod dla USSP®. 2 drugiej strony, ussp® umozliwiaja modelowa-
nie tych cech systeméw komputerowych, dla ktérych nie mozna uzyskaé
rozwigzania w postaci iloczynowej (poprzez dekompozycje) probleméw a-
nalizy siecl kolejkowych.

Innym rozwigzaniem problemu oceny wydajnoSci z zastosowaniem sto-
chastycznych sieci Petriego, mozliwym do przyjecia réwniez dla sieci
z ogblniejszymi rozktadami czaséw palenia przejsé niz rozwazane w pra-
cy, jest symulacja oparta na tych sieciach. W szczegélnoSci mozna wy-
korzystaé wyniki dla symulacji regeneracyjnej (z osigganiem stanéw ¢
identycznych charskterystykach probabilistycznych) dla sieci stochas-
tycznych [43].

W5r6d mechanizméw stosowanych przy wspdipracy procesdw sekwencyj-
nych, znaczenie komunikujgcych sie procesdéw sekwencyjnych (CSP) i ra-
chunku systeméw komunikujgcych sie (CCS) jest szczegdlnie duze. Jest
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to spowedowane m.in. nastepujacymi faktami:

1. Jezyk LOTOS (jezyk formalnych specyfikacji ulsug i protokoléw

w sieciach komputerowyeh budowanych zgodnie z wymaganiami Miedzynaro-
dowej Organizacji StandaryzacJi - ISO) oparty jest na jezyku CCS,

2. Jezyk Occam (dla Transputeréw) skonstruowano na podstawie je-

zyka CSP.

Dlatego bardzo wazne wydaje sie szukanie efektywnych metod oceny

wydajnosci dla CSP i CCS z uwzglednieniem strukturalizacji i abstrsho-
wania.
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Praca wpiyneta do Redakcji 1988,05,10

PETRI NETS IN COMPUTER SYSTEMS PERFORMANCE EVALUATION

In the present paper, performance of computer systems is evaluat-
ed by means of the timed Petri nets. For this purpose, there are
developed the foundations of deterministic Petri nets (a transition
firing time is given by a real number, transitions to fire are chosen
according to a vector of relative frequencies of transition firings).
The main sequential processes cooperation facilities such as mutual
exclusion, communication by synchronizing a sender and a receiver,com=-
munication by buffers are studied and evaluation of their performance
is carried out'using Petri nets (in particular, the deterministic
ones). With regard to structural and functional complexity of computer
systems, the main point is the computational complexity of performance
evaluation problems. For systems of sequential processes with the above
cooperation facilities, properties that are critical for computational
complexity have been found.
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CETY IETPA B OJEHKE ITPOM3BONATENBRHOCTY KOMIIBOTEPHHX CHCTEM

Hacroamas padoTa HOCBAUWEHA OLEHKE MPOA3BONUTENBHOCTH KOMIEBITEDHHX
CHCTeM ¢ ymorpeOneHrem ceTeil IleTpu. B padoTe pasBATH OGHOBH H€TepPMUHAG-
THYIECKRAX ceTeil [leTpn (BpeMA TOmKM HepexXona 3amaHO HeH#CTBATENBHHM YACIOM,
3aT0 BHOOD IEPEXONOB MJA TONKA NOAXEH yNOBIETBOPATH OrPAHAYEHASM, 3aTaH-
HHM BEKTODOM B3aMMHHX YaCTOT TONKA OEPEXONOoB) IJIA HOTPECHOGTEl OLEeHKHA
OPON3BONUTENLHOCTH KOMIBOTEPHHX GHCTeM. Kpome B3TOro, NpOBelN&H aHANIKL3
IpPOM3BONATETBHOCTH TAKAX OCHOBHHX MEXAHM3MOB CONEHCTBAA COI/IACOBAHHO
IPOXONAUNX CEKBEHINOHHHX [POLIECCOB KAaK: B3aMMHOE HCKINYEHHE, CBA3b Uepes
CRHXDOHZ33UAKD OTOPABATENA M HoaydaTessd, CBA3b 4uepe3 OyPepH. OUeHRKH OpO-
U3BOZNTENIBHOCTY CHeNaHH HA Oase cereit lletprm (¢ 0COGHM YIETOM IeTepMUHM-
cTAYECKAX ceTed). U3-3a CTPYKTYPHOA M QYHKIROHANBHOR GIORHOGTEH! KOMIBI-
TEPHHX CHUCTEM, OCHOBHHM BONDPOCOM B 0GJAACTA IpoGieM OLEHKA NPOH3BOAMTE/Ib-
HOCTH ABAAETCA PACUYETHAA CHOXHOCTH ITHX HpolieM. A CHACTEM CeKBEHIIMOH-
HHX [pOUECCOB C BHMENEePeYUCHCHHHMN MEXaHM3MaMA COXe#CTBASA onpelnesieHH
cBOICTBA, KOTODHE ABAANTCA KPUTAYECKUMA IUIA PACUETHOH CIORHOCTH.
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