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SLtOWO WSEPNE

Postep w informatyce uwarunkowany jest nie tylko rozwojem techno-
logii sprzetu i oprogramowania, ale roéwniez - 1 to w coraz wiekszym
stopniu - postepem w rozwigzywaniu szeregu probleméw podstawowych.
Naleza do nich miedzy 1innymi problemy zwigzane z podnoszeniem jakosci
i niezawodnosci oprogramowania, z organizowaniem wielkich zbioréw in-
formacji, wspoddziataniem procesow i systeméw, nowymi Formami wymiany
informacji na granicy czdowiek-komputer 1itp. Zdaniem wielu specjalistow,
wdrozenie rozwigzah tego rodzaju probleméw do praktyki przemysdowej
jest warunkiem koniecznym dalszego postepu w informatyce. Wyrazem tych
opinii jest widoczny od kilku lat wzrost zainteresowania problemami
podstawowymi w Srodowisku praktykéw, i1 to zardéwno tych, ktorzy informa-
tyke tworzag, jak i tych, ktérzy jag stosuja. Wiele firm organizuje Kkursy
dla swoich pracownikdéow poswiecone tematom uznawanym niegdy$s za akade-

mickie.

Organizacja spotkan naukowych poswieconych informatyce jest jednym
z waznych zadan statutowych Polskiego Towarzystwa Informatycznego.
Kierujagc sie tg mysla, Zarzad GH#6wny PTI pierwszej kadencji podjat na
jednym z pierwszych posiedzeh jakie odbyty sie po Zjezdzie Zatozyciel-
skim w maju 1981 r. 1inicjatywe zmierzajaca do zorganizowania Szkodty PTI
poswieconej wspotczesnym kierunkom rozwoju informatyki, Niestety, 2z po-
wodow od Towarzystwa niezaleznych do realizacji tego zamierzenia doszdo

dopiero w pazdzierniku 1985.

Niniejsza Jesiennna Szkodta PTIl jJest drugg z kolei tego typu impre-
za naukowag organizowang przez nasze Towarzystwo. Podobnie jak impreza
poprzednia poswiecona jest ona przegladowi wybranych kierunkéw zwigza-
nych z rozwojem informatyki 1 jej zastosowan na $Swiecie. Wszystkie
wykdady przygotowane zostaty specjalnie na zamOwienie organizatorow
i pomyslane sg tak, aby byty zrozumiatymi dla kazdego stuchacza z wyz-
szym wyksztadceniem informatycznym niezaleznie od jego specjalnosci

zawodowej .

Przy ustalaniu tematyki szkoty kierowano sie zasadg doboru tema-
tyki najaktualniejszej oraz wigzacej sie z rozwojem informatyki i jej

zastosowan w krajach informatycznie zaawansowanych. Utrzymano roéwniez



przyj eta juz poprzednio zasade, aby kazdy wyk*adowca by4+ uznanym
specjaliste w reprezentowanej przez siebie dziedzinie, prowadzacym
wtasne badania w danym zakresie i reprezentujagcym odpowiednio silne

Srodowisko naukowe.

Inowacjg tegorocznej Szkoty jest wystgp wyktadowcy zagraniczne-
go profesora Dinesa Bjornera z Politechniki Dunskiej w Lyngby. Jest
on wybitnym teoretykiem i praktykiem - a jednoczesnie jednym z twdlrcow
- tzwe nowej metody wiedenskiej /VDM/ specyfikowania i projektowania
oprogramowania. Poniewaz wykdtad prof. D. Bjornera wygtodzony zostanie
w jezyku angielskim w takim tez jezyku publikujemy tekst tego wyk#adu.
W tej sytuacji wyk#ad ten by¢é moze nie bedzie dostepny dla wszystkich
uczestnikéw Szkoty. Z drugiej jednak strony uczestnicy znajacy jezyk
angielski beda mieli okazje zaznajomic¢ sie z atrakcyjnym tematem
u samego zroédta oraz postuchac¢ jak robi sie informatyke, i jak sie
O niej moéwi, poza granicami naszego kraju. Jezeli eksperyment z wyk#ta-
dowcg obcojezycznym oceniony zostanie przez sduchaczy pozytywnie,
podjete zostang starania aby mogt on by¢ kontynuowany. Oczywiscie
podobnie jak w przypadku poprzedniej szkoty Organizatorzy oczekuja
na wszelkie uwagi dotyczgce tej i nastepnych szkét jakie uczestnicy

zechca im przekazac.

Warszawa, Qlipiec 1985 \ Andrzej Blikle
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ABSTRACT

The VDM principles of Software Development are surveyed, their ap-
plication to diverse projects outlined, and the practical software

engineering aspects of managing and mechanically supporting VDM de-
velopments are overviewed.

The intended audience of this paper 1is Tfourfold: computing scien-
tists and educators, software engineers (i.e. programmers) and
their managers. Despite this the paper is rather technical, and re-
quires some amount of mathematical maturity from 1its readers .

The aim of the paper is to acquaint the reader with a formal pro-
gramming method, to increase the awareness of what formal skills are
believed required in software development, and to outline consequen-
ces In the areas of research, education, management and tools.
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0-1 background

The VDM is a fTormal semantics based method for developing correct
programs. VDM borrows from a wide range of formal, mathematics
based techniques developed during the 1960s and the 1970s in Europe

and the U .S. VDM iIn its early form was first devised by a group at
the IBM Vienna Laboratory, Austria, around 1973 .

The distinguishing, technical features of VDMwill be outlined in
section 1 and briefly illustrated in section 2.

VDM is well-documented in the literature: 5 books and nu numerous
published papers and many technical reports . We refer to the Bibli-
ography section of this paper .

VDM has, up till now, been applied in the areas of Programming Lan-
guages, Data Bases, Operating Systems, Office Automation Systems,
and Special Application Systems. In the following we list "names"
of completed or ongoing projects using VDM (in section 2 we outline
some specific techniques for applying VDM to the area of programm-

ing languages and their processors; for other areas, the reader is
refered to the bibliography):

Formal, principally denotational semantics definitions for the

following programming languages: PI/ 1, ALGOL 60, Standard Pascal,
Pascal/R, Pascal Plus, Modula-2, Edison, CHILL Ada, PROLOG and VAL
have been constructed in the VDM style . Full language compilers
for Pascal Plus, Edison, CHILL and Ada have been, or are being, de-
veloped. All, or main, aspects of the following (kind of) Data Base
Systems have been likewise formally defined: the PL/1 programmers
interface to full, concurrent System/ R ; the SQL and DSL-Alpha pre-
dicate calculus and the algebra relational data model query langua-
ges; the hierarchical and the network data base models: their data
structures and data manipulation languages (DMLs); and aspects of
IMS & (System 2000) and CODASYL/DBTG . Important aspects of Operat-
ing Systems have have been experimentally defined, including paral-
lellism models, UNIX-like concepts: pipes, shells, etc. The Toronto
University CSG Forms Flow oriented, distributed work- station Office
Automation System have been given a formal model, with realization-
work now commencing. Finally, a generic, structured application

system, LUCAS , have been designed: formally defined and prototype-
implemented .

Ihe above projects have carried out in Europe: Austria, Denmark,
Federal Republic of Germany, England and now also Italy. Several
of the projects, notably PL/1, CHILL, Ada and Office Automation
Systems have been, or are carried out in industry.

It is based on experience gained In these many projects that we can
now comment on the following software engineering aspects: how do
we manage development projects involving the concurrent interaction
and then sequenced action between many VDMers, what are the educa-
tional and training skills required (e.g.: can professional, seasoned
programmers be re-educated and what does that require); can we, and
iIf so, how do we estimate development resources; to what degree of
conviction can we produce (Wwhat 1is believed, or can be proven to
be) correct software; and Tfinally: what are the development tools
required to support VDM-based developments?
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The structure of the paper follows partly from the contents list-
ing : section 1 summarizes main Tfeatures of VDM Software Specifica-
tion and its Stages of Implementations, while section 2 outlines
the application of the VDM "doctrines”™ to programming language
definition and compilation. Section 3 puts focus on methodological
gaps requiring further research iIn order "for VDM to mature iInto a
more widely usable method . Sections 5-6 then touches upon a number
of educational, training and management aspects, while section 4
summarizes a wish-list of automated and mechanical aid development

support tools. Finally, 1in section 7, we record some of our experi-
ence in propagating VDM.

Ll OVERVIEW OF THE VDM

Presently the VDM applies itself only to the software (1) specifi-
cation, and (@) realization phases of software development. We
shall, however, make some remarks on the (0) requirements analysis
phase, preceding specification; and on the (3) installation, "main-
tenance" and usage phases, Tfollowing realization:

(0) Requirements Analysis and Definitions
(1) Specifications

(@ Realization

() Installation, "Maintenance and Use"

The literature, also the one on VDM bibliographed here, abounds
with motivations for why one emphasizes abstraction in specifica-
tion, etc.. We shall therefore concentrate on the means used .

1.1 Abstract Software Specification

VZW-based specifications are basically denotational . VDM represen-
tational ly abstracts the Syntactic Domains of objects input to and
output from the software to be specified, and the Semantic Domains
of the meanings of these objects, and the objects by means of which
meanings are composed. VDM operationally abstracts the so-called
elaboration functions which, when applied to syntactic objects,
yields semantic ones . Thus a FPAf-based specification is a model of
the software being architechted. This is in contrast to e.g. Alge-
braic Specifications. In a model one is already "interpreting”
certain objects iIn specific ways. Stack objects e.g., are modelled

in terms of available Domain types, e.g. sequences or recursively
defined trees. Operations on stacks, hence, are expressed In terms

of "available™ primitive operations on such sequences, respectively
trees. This 1is in contrast to algebraic specifications which have

no "predefined” (i.e "available™) Domain types, and hence no corre-
sponding primitive operations.

Models

A 7DA/-based specification, i .e.a model, consists of basically three

components: specification of the Syntactic Domains, the Semantic
Domains, and the Elaboration Functions.

Semantic Domains - an example

In an operating system directory resources are hierarchically ™or-
dered" :



1. 0Sq =:: DIRO FS

2. DIRg = Rnm J* RESq
3. RESqg = Fnm 1l DIRq
4. FS - Fnm & FILE

where 0Sq, DIRq, FS, Rnm, RES, Fnm, and FILE are mnemonics for ope-
rating system (state), directory, file system, resource name, resour-

ce, File name and file; the suffix 'gq" hints at the initial, most
abstract model level .

Syntactic Domains - an example

Commands are defined for retrieving, Iinserting, --., resources.

Resources are designated by sequences of resource names (hinting at
the hierarchical ordering):

5. OncL = Get 1 Put I __.
6 . Get :: Rnmt
7. Put 2 Rnm—t RESq
Elaboration Functions - an example

8* type: VQ-Get: Get-* (0Sqg”™ (DIRg 1 FILE))
9. type: 1Q-Put: Put &+ (0Sg ™ 0Sq)

8.0 Vg-Get(mk-Get(r1))(mk-0Sqir,fs)) A

-l cases rl:

2 (<r> =+ (let resQ = dir(r) in

3 is-DIR, (res,) = resQ,

A4 T =+ fs(resg)),
5

<r>A rl = Vg-Get(mk-Get (rI ")) (mk-0Sq (dir (r),fs)))

i.e. lists ofresource names (.5) designates (here formulated by
recursion) sub-hierarchies, finally (.2) yielding either (.3) a
"sub-directory” or (.4) a file.

9.0 Ig-Put(mk-Put(rl, res))(mk-0SQir,fs)) A

A cases rl:

2 (<r> <+ mk-0Sq (dir u [r * res] ,fs),

3 <r> rl = * (let put® = mk-Put (rl-,res),

A4 os®™ = mk-0S({dir(r),fe) in
S5 let mk-0Sq(dir *,) = 10-Put (put®)(os ™) iIn_
.6 -

mk-0Sn({dir Hh[r = dir"],fs))

where, as before, (.3) resource name lists designates subhierarchi-
es, here to be (.6) modified, and finally (.2) the resource of the
command iIs entered at the designated subdirectory.

Data Structure Invariants

When defining Semantic Domains we sometimes cannot conveniently
avoid defining too much. In our example we could require, e.g. that
all files of the file system be named by at least one resource

name, and that all file names iIn the directory name existing Tfile
system files:

10.0 1nv-0Sg(mk-0Sq (dir, fs)) A
.1 filenames({dir) = domfs
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11.0 filenames(ir) A
A i/ | fsrngdir a is-Fnm(f)} u
2 union {filenames(dir™ I dir“"srngdir a is-DIEq(dir ™)}
3 type: "DIRqg + Fnm-set
Input Well-formedness
Similarly for syntactic objects . In our example we might have re-

quired that if a Put command resource was a directory that it name
only file names:

12.0 is-wf-Cmd(a) A

-1 eases a:

2 (mnk-Put (res) » 1is-DIRn (res) =

3 (VFferngres) (is-Fnm(¥f)),
] mk-Cet(e ==) e»ej

5 ;

Pre-Conditions

When "applying”™ a syntactic object meaning to an actual semantic
object it is often required that the syntactic object be well-def-
ined in the context of that semantic object ('state™). In our ex-
ample, resource name lists of Get commands must designate a path in
the hierarchical directory:

13.0 pre-Get(mk-Get(rl)) (mk-0Sg(dir, )) A

e eases rl:

2 (<r> - (rcdomdir),

3 <r> rll —+ ((redomdir)

A4 a pre-Get(mk-Get(rl11)) (mk-0Sp(dir(r) ,))))

1»2 Concrete Realization

Ihe idea of a specification is, amongst others, to serve as a basis
for realization.

In VDM realization usually takes place in stages., each stage trans-
forming either primarily the previous stages®™ abstract objects into
more concrete objects, or primarily the previous stages®™ abstract
elaboration (and other) functions iInto more algorithmic ones.

Whichever way we choose, the one entails the other: deciding upon a
stage primarily being one of object transformation usually implies
a (secondary) operation transformation — and vice-versa.

) Object Trans formations — an exami

The directories of our example constituted a recursively defined
data type. Most programming languages usually do not offer such a
facility directly. We therefore choose to realize directory objects
as pointer based structures "allocated” in some storage together
with a "root" pointer:

14. 0Sj :: STG FS

15. STG :: Petr ((Ptr”™ DIRM)
16. DIRj = Rnm  RES]j

17. RES2 = Fnm t Ptr
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Three concerns now arise: (1) that objects of the new, concrete
Domains be 1invariant, (2) that they abstract (or retrieve) to the
more abstract objects of the previous stage, and (3) that for each
invariant abstract object of the previous stage there be at least
one invariant concrete object (of this stage) that abstracts to it.
These concerns are expressed in terms of three functions: (1) as
before, the iInvariant predicate, here: 1inv-0Sj , (2) an abstraction
(or retreive) Hmclfion, here: retr-0Sp / an3 (3) an adequacy predi-
cate which we do not exemplify here (for a discussion of adequacy,
see [Jones 80a]).

Invariance

Usually invariant predicates of subsequent stages have three parts:
(@) one which expresses the invariance requirements inherited from
the iInvariant predicate of the previous level, here inv-0Sp ; (@
another which expresses invariance of "added™ minimum properties of
the concrete objects, here: that the pointers combine to form a hi-
erarchy, and not, e.g. some cyclic or collapsed structure), and
lastly (@) a third which expresses possible special (maximum, de-
sirable) properties of the concrete objects, e.g. such added for
purposes of efficiency of operations .

18.0 inv-0Sj (mk-0Sj (mk-STG(p,m),Fs)) A
A (wfPtrs(p,m)
2 ainv-0Sp(retr-0Sp (mk-05-1 (mk-STG (p,m) ,Fs))))

The wfPtrs function checks aspect (2) above, where Iline (18.2)
checks aspect (1); aspect (3 1is not illustrated. The wfPtrs pre-
dicate analyzes the pointer structure, 1i.e. whether the Pointers
are yell-/ormed. Well-formedness means that no two directories de-
signate the same pointers, and that all pointers of the (Ptv DIRj})
map are designated either by the "root" pointer or by directories:

19.0 wfPtrs (p,m) A
-l (let ptrs = union {rngdirj I dir~srngm}\Fnm in
2 (> zptrs)
3 a(domm = ptrs u {p})
] \(Vp~,p" sdomm)
5 a (((domm(p "))\Fnm) n
-6 (domm (" )NFnm) ) ={})))
.7 type: Ptv (Ptv”™ DIRj ) > BOOL

Abstraction/Retrieval

20.0 retr-0Sq (mk-0Sj (mk-STG(,m) ,Fs)) A
A mk-0Sp(retr-DIRp(p,m) ,Fs)

.2 type: 0SjJ ™ 0Sq
3 pre: wfPtrs(p,m)
21.0 retr-VIRq(,m) A
A (let dirj - m(p) 1in
2 Mr ®resq | rzdomdirj a
3 (let res? = dirjfr) in
A4 (is-Fnm(res-j )+ (resQ=resi), F
> is-Ptr(resj )» (resg”retr-DIRg (resjjm))))1)
6 type: B (s A EFRY\-)S t ?)IR(—)
7 pre: wFPtrs(p”™m)
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(The "structure™ of the map construction expression (21.2.5) "fol-
lows™ from the two "structures”™ of the "input"” Domain of m: (Ptv
~ DIR2) and .the DIR g "output™ Domain.)
(Secondary) Operation Trans formation — an example
Having now stated a stage of concretization of the Semantic Domains,
we now have to re-state the elaboration functions (@) and (9) above;
here we show (only) V-Get:

23. type : Vj-Get: Get —~+ (0Sj <+ (Ptv | FILE))

That is: we "equate™ Ptv with DIRq:

23.0 Vj -Get (mk-Get (vl)) (mk-0S2 (Mk-STG(p,m)3fs) ) A

<v> ~ vl® v V~-Get (mk-Get (vl 1))
(mk-0S1 (mk-STG((m(P))(Vv).m),Fs)))

A eases vli:

2 (<v> = (let vesj = (m(P) ) 1iIn

3 (Ws-Ptv(vesj) vesz >

A4 T * fs(ves2))),
5

.6

Given O0Sqj Vg-Get and O0Sj, the transcription of Vg-Get into
can be made automatically .

(Primary) Operation and (secondary) object transformations

In preparation for a primary_ operation transformation we perform a
secondary object transformation. The example further 1illustrates

VDMs ease of transition from applicative to imperative specifica-
tions .

The three 0S: components are to be kept, now, in globally declared
variables (initialized, for some particular state

mk-0S2 (mk-STG(p,m),Fs))

24 _ del p - p type Ptv;
25 . delm =m type (Ptv " ;
26. del fs = fs type FS;

that i1s, we introduce into the model a global state E:

270 E = 0S2=(( ft Ptv) u
A I'm ft (Ptv ft DIR2)) u
2 ffs ft FS)
with:

e Inv-0SoQ A 1nv-0S2 (vetv-0 S ))
and
29. vetv-0S2 QO A mk-0S2 (mkzSTG (ap ,an),efs)

being rather_s!:rai?htforward consequences (e: contents of declared
variable). Similarly we could re-express V:~Get iImperatively:
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3°. type: vV2-Get: Get-* (Ptv-* (E @ (Ptr 1 FILE)))

30.0 vVz2-Get(mk-Get (VD)) A
1 eases vi:
2 (<v> = (def vesz - ((@)(P)V);
-3 (is-Ptv(ves2 ) =+ vetuvn(ves2),
4 T (efs ) (ves2)))]
S <v> ~ vl®-y vV2-Get (mk-Get (VI ™)) (((an ) (p)) (V)))
to be initially invoked with p = ep. So far so well. Now Tfollows

the desired operation transformation. In preparation,

we TFirst re-
express the above function (30.), changing only the syntactic form
of i1ts control structure:

31.0 vVg-Get(mk-Get(vl))(p) A

A it lenvl = 1

2 then (def ves: : ((an) (p)) (hdvl);

3 (is-Ptv(ves:2) =* vetuvn(ves:2)>

L T v (efs) (ves2))),

5 else vVs-Get(mk-Get Ctlvl) ) ((@n ) (p) ) (hdvl) ))

This function evidently fits the following recursion schema:
32. FX,y) A 1A a thiem b else FQu,bv)

where:

X~r>£/y~p, a~ lenvl =1 , b ~ lines .2-.4,

u-~ tivl , v~ (cm)@))dvi)

Such a recursion schema (32.) can always [Burstall 77] be transfor-

med into the iterative schema (i.e. the function body can be repla-
ced by):

33. while =a do (xsave := u; y = V; X = cxsave); b

Substitution yields:

34.0 (r1 ;= vI;
-1 p = p;
.2 while len erl > 1 do (rlsave ;= tl erl;
-3 p ;= ((@an) (@p)) (hderl);
4 ri = crilsave );
S5 (
.6
-7

as the new body; the reader 1is invited to perform the last bit of
trivial simplification in avoiding the "save"™ variable.

\ <3 Correctness Criteria and Proof

Correctness of an implementation can be formulated in terms of

"‘com-
muting diagrams': "running” any command, g, Oon any concrete state,
os2> retrievable to some, more abstract 'state”, osgqg, shall yield a

result which 1is retrievable, 1i1.e. 'corresponds”

to the result of
running the same command on the abstract "state':
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35.1 (VgsGet)
.2 (Vos qz0Sq) (inv-0S g(os q))

3 (0s270Sj) (inv-0Sicos 1))
A4 (°80 = vetv-0Sn[os -j)
S5 o (VO-Get(g)(osq) =
6 retv-DIRFILE (V-j-CGet(g)(0osj),0s5]))

where we define correspondance as :
36. type: retv-DIRFILE: (Ptv 1 FILE) (0Sj =+ (DIRq 1 FILE))

36.0 retr-DIRFILE(T) (mk-0Sj (mk-STG(,m),)) A
fis-FILE(pf) * pfj
2 1 “a retr-DIRn(pf,m))
With this correspondence, (35) may be proved to hold, by induction
on the length of the rl component of g. The change from the applic-
ative model of equations (14.-23.) to the 1imperative model of
(24.-31.) 1is rather trivial and its correctness is easily seen. The
third step of development shown above: from the recursive formula-
tion of rv3-Get iIn (3l.) to the iterative of (34.) 1is correct by
virtue of the correctness of the transformation rules (32. -+ 33.) .
For a more detailed discussion of correctness theorems and proof
techniques, see [Jones 80a].

We have briefly illustrated various techniques of (VDM) specifica-
tions and implementations: representational and operational abstrac-
tion, applicative versus imperative '"programming'™, recusive versus
iterative controls, stepwise transformations of specifications into

coded implementations, object- and operation transformations, and
finally correctness theorems .

2 . APPLICATION OF VDM TO PROGRAMMING LANGUAGES

By the above section title we mean: the use of VDM In connection
with (1) The Formal Definition of the Semantics of Programming Lan-

guages, and (2) the Development of Compilers and Run-Time Systems
for Programming Languages.

As noted in the Background section, VDM has been applied in both
connections, and quite extensively.

To apply VDM to the definition of programming languages (PLs) is
not to be confused with applying it in the development of compilers .
Most computing scientists, and especially software engineers, fail
to see the distinction. In the former we define something iIndepen-
dent of any implementation, in order to establish a "legal™ contract
between a whole army of PL users and many diverse groups of PL (ie.
compiler) implementors. OFf course, the previous remarks apply e-
qually well 1in most other software areas (Data Bases, Operating
Systems, etc ).

But to define a language properly and to develop correct compilers
for i1t is vastly more important than to do likewise for e.g. data
bases, operating systems and especially application programs — and
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for two reasons. First and foremost: all our programs (for construc-
tion of e.g. data base management systems, operating systems, com-
mercial, technical and scientific application programs) must pass
through a compiler 1 Secondly: most ordinary, end-user program-pack-
ages are expected to be far more portable than systems to support
these 1l It is therefore no wonder that specification and rigorous

development methods were first developed in connection with program-
ming languages and their compilers .

2 .1 VDM Definitions of Programming Languages

We recall that there now exist complete, formal denotational defini-
tions in the VDM style for the following PLs: PL/ I, ALGOL 60, Stan-
dard Pascal, Pascal/ R, Pascal Plus, Modula-2, Edison, CHILL, Ada,
PROLOG, VAL, C-code, A-code, P-code and formal VDM-definitions
also of FORTRAN and BASIC- No other method has, to our knowledge,
been so thoroughly tested, so widely applied, to such complicated

lanlanguages as several of the above, and to languages embodying
process notions.

Either of two "extreme™ situations may arise: either one is defin-
ing formally a PL which somebody else has already, invariably al-
ways informally and always incompletely and usually inconsistently,
"defined"; or one is in that lucky situation of defining formally a
language which one is also architecting oneself1l In the case of VDM
both situations have been thoroughly experienced, and also, 1in the
case of CHILL, a situation where the formal definition work iIn some
measure influenced the language design. The VDM formal definition
of CHILL is now part of CCITTs internationally binding standard for

CHILL — supplementing a commendably precise informal definition . The
frustrations experienced in otherwise trying to 'shoot at the mov-

ing"” or 1incomplete 'targets" of existing or developing informal
accounts of e.g. standard Pascal, Pascal Plus, Modula-2, CHILL and
Ada should not be under-estimated or taken lightly.

2.1.1 Form of and Approach to PL Definitions

For languages like Modula-2, Edison, Pascal Plus, CHILL and Ada def-
initions in the VDM-style consists of three definition parts:

Static Semantics
Dynamic Sequential Semantics
Dynamic Parallel Semantics

Each of the three parts consists of three definition subparts, def-
ining :

Syntactic Domains J

Semantic Domains; Static, resp. Dynamic

Semantic Functions; Static, resp. Dynamic
We now illustrate these notions on a running example.
2 .1 2 Static Semantics

— Syntactic Domains



- 12 -

The Syntactic Domains of a modular language are programs consisting
of one (main) and an unordered collection of (sub) modules. All
modules contain definition parts. Main modules iIn addition contain
a statement list. Definition parts consist of unordered collections
of variable and/or procedure definitions . Definitions are either
"local™, ™"imported”™ or "exported”. Variable definitions consist in
this ('un-typed™) language of just variable identifiers. Local and
exported procedure definitions consist of unique procedure identi-
fiers, parameter lists and bodies. Imported procedure definitions
consist of just procedure identifiers. (In the sequel, we concentra-
te on modelling the modularity of the example language; for the
moment we therefore leave unspecified statements, procedure parame-
ter lists and procedure bodies.)

1. Pvgr Main Sub-set

2. Main Defs s-si:Stmtf

3. Sub = Defs

4 . Defs Vars Procs

5. Vars f* s-expvs:Vid-set s-impvs:Vid-set
s-locvs :Vidfset

6. Procs s-expps:Proem s-impps:Pid-set

-+ s-locps:Proem
7. Proem = PTd 4y Proa
8. Stmtj Proc = oo

— Semantic Functions

In this simple example we omit explicating the static semantics of
statements, procedure parameter lists and procedure bodies. We only
focus on the static semantics of modularity. As a consequence of
this we do not illustrate the notion of Static Semantics Domains .
(The principle has been extensively covered in various parers 1in
[Bj~rner 78a, Bj”~rner 82a] and extensively illustrated in [Bj”~rner
80a, Haff 80a].) Now back to the example: Imported variable and pro-
cedure identifiers must be such identifiers exported from exactly
one other program module, and, in general, any identifier must be
exported by at most a single module . And, within a module, there

must be no overlap between the identifiers of the various categori-
es of variables and procedures:

9.0 is-wf-Prgr(mk-Prgv(mk-Main(dp, ), sms)) A
-l ((d-" esms)
2 \(Vdp zsmsu{ dp})

<3 (is-wf-Defs (dp” ) ({ dp] usmsj\{ dp"} )
<, type: Prgr = BOOL

10.0 is-wF-Defs(nk-Defs(vp, pp))(dps) A
is-wfF-Names (vp, pp)
Zais-wfF-Vars(vp)(dps)
.3 \is-wf-Procs(pp) (dps)
.4 type: Defs 3 (Defe-set = BOOL)

11.0 is-wf-Dames(mk-Vars(xtSjivsttvs),
mk-Proas(xpds, ips, Ipds)) A
-l is-disjoint (<xvs, ivs, V5] domxpds3ips,domlpds>)
<2 type: Vans Procs = BOOL
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12.0 is-disjoint (1ids) A
-l (Vijdsindlids) (i*j o (lidsiil n lidsi jl = {3}))
2 type: (Vid-pet | Pid-aet)* = BOOL

13.0 18-wf-Var8(mk-Vars(xvs> ive.lvs))(dpa) A
A ("1ivsivs) Bl dpzdps) (ivzs-expvs(s-Vare(dp)))
2 h (VevexV8)(-3dpzdps) (evz8-expV8(8-Vav8 (dp)) Vv
- evsdom jJ-expps(e-Proes(dp)))
type: Vavpavt » (Defpart-set - BOOL)

3
-/
14.0 jis-wf-Proas(nk-Pvocs(epds>ips, Ipds))(dps) A

-1 (Vipeips) (3 dpedps) (iipsdom s-expps (s-P"voas (dp) ))

-2 a(Vepedomepds) (-"Sdpsdps ) (epesj-expvs (gt)/clvs (dp) ) Vv

-3 epecCon s-expps (s-Pvoas (dp) ))

4 type: Proas * (Defs-set = BOOL)
One could claim, contrary to what was stated above, that the (0.,
13.,14.) formulae do exploit a static semantics domain, namely
the Defs-set corresponding to the (dps) argument. This, however, is
a mere coincidence, caused by the stylistic convenience of decompos-
ing is-wf-Prgr into several sub-functions.

2.1.3 Dynamic Sequential Semantics

Variable identifiers denote locations, and procedure identifiers
denote functions. Denotations are Semantic Domain objects and are
recorded in environments . Storages are likewise semantic objects:

Semantic Domains — Tfirst approximation

15. ENV (Vid JELOC) u (Pid "~ FCT)

16. STG = LOC ft VAL

17. FCT = VAL* = (L *EIVALD)

18. VAL = INTG 1 BOOL ILOC I FCT
19. s = Stg ft STG

Here, we have foreseen, and defined, (19.) a global state for the
semantic functions; 1i.e. we model storage using an imperative for-
mulation. Accordingly, 'side effects” of procedures will be model-
led as transformations (17: E = E) on the global state of the model.
The choice of an imperative modelling technique 1is, however, only
dictated by convenience, not by necessity.

— Semantic Functions, Informal Exposé

The statement list of the main module is to be interpreted in an
environment, pmm, which, besides its own local and exported variab-
les and procedures also must record the denotations of imported
variables and procedures. To construct their denotation the "total™
environment, p, of all exported such 1is initially required. The
contributions, pm and psms, to the total p come from the exporta-
tions of the main, respectively all the sub-modules.

First we "compute™ variable locations; then procedure denotations.
The reason for this "split"” is the following. In computing loca-

tions we simultaneously allocate new such, i.e. perform side-ef-
fects. In computing procedure denotations we need to know the de-

notations of all other procedures which can potentially be mutually
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recursively invoked. But no new allocations are effected. Both
computations™ are recursively defined, but only the latter is genu-
inely recursive in recursively using the environment it constructs .
It turns out [Mosses 8la, Milne 76a] that if we combined the variab-
le location computation into the set of recursive definitions, then
the totally undefined environment would be their minimal fix-point
solution — due to the side-effect aspects .

— Syntactic Domains

Since we need, therefore, to allocate all variables "globally”, 1ie.
also_local ones, with possibly identically named local variables in
distinct modules, we need to make all variable i1dentifiers distinct.

The non-distinctness 1is, of course, a static feature offered by the
modular language; but i1t has no consequence for the dynamic seman-
tics. So, as the original syntactic domains (1 .,5.) are not appropri-
ate, and as the static requirements has been defined in is-wf-Pvgv,
we choose to use the following syntactic domains, where all submodules
are uniquely named, and all imported variables are associated with
their origin module (name):

20. Pvgv" 2 Main (Mnm =+ Sub)

21. Vavpavt®™ :: s _-expvs:V~d-set
Sj~impvs: (Mnm 1 MAIN N Vid-set)
s-"ocvs: Vid-set

— and otherwise as before . As we are now trying to express the
dynamic semantics of programs belonging to the original domains in
terms of programs of these new domains, we need an association from
or_igiggl to new domains (note: all "new" objects and domains are
primed):

22.0 vmk-Prgr(mk-Pvgv(mm, sms)) A

<] (let mnms < Mnm be s:t: card mnms = card sms in
2 let smsm = ngme-Modules(sms) (mnms) in
3 let sms" = vmk-Modules(sms) (smsm) in
let mk-Main(mk-Defs(vp,pp),si) = mm in
vp" - vmk-Vavs(vp)(smsm) in
6 mk-Pvgv*(nk-Mainmod*(nk-Defs(vp~",pp), Si), sms™))
.7 type: Pvgv~" Prgv~’
8 pre: is-wF-Prgr(mk-Prgv(mm, sms))
23.0 name-modules (sms) (mnms) A
1 (sme=i}—>[],
2 T 4 (let sm e sms}
3 mnm e mnms in
A4 [ mmm*-sm] {iname-modules (sms\ {sn] ) (mnms\ {mnm})))
<5 type: Submod-set * (Mnm-set -+ (Mnm ~ Submod))
Pre* cavd sms card mnms
24 .0 vmk-Modules(sms) (smsm) A
1 (sms ={3-+[1,
-2 T =+ (let sm e sms in
-3 let mnms dom smsm be s:t: smsm(mnm) = sm in
4 let mk-Defs(vp,pp)= sm Tn
-5 let sm"= mk-Defs *(vmk-Vavs(vp)(smsm).pp) Tn
.6 [mnnt+sm™]
-/ u vmk-Modules(sms\{sm})(smsm)))
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.8 type: Sub-set 3 ((Mnm ft Sub) * (Mnm ftd Sub*))
9 pve: eme = mg smsm

25 .0 vmk-vVavs(mk-Vavs(evs.£fua, lue;; (smsm) +

1 (let ivm®™ = [iv*-mnm 1 ivsive a

2 mnm = ((Smnm®sdom smsm)

3 (ivss-expvs (BMVavs (smsm (mnm *)))
A mnm 1

-5 T MAIN)1 ~n

.6 mkrVave®(evs,ivm® ,1vs) )

</ type: Vavs -+ ((Mnm ft Sub) 2 Fare"]

As these Tfunctions are far from being trivial, and as they do not
directly '"speak about™ interesting properties, some further justifi-
cation 1s required:

In many "classical” approaches to formal definition of PLs, such
rebuild functions are not found (e.g. [Henhapl 78a]); in all of
these classical approaches, the object languages all have a very
close connection between 'static concepts™ and “dynamic concepts™.
However, more recent language designs have introduced a large num-
ber of rather involved static concepts (as well as associated re-
strictions): Modularity (with complex name binding rules), static
type uniqueness (as opposed to considering only "raw" type "forms"
and potential storage layout) etc. For such languages, the defini-
tion of dynamic semantics would be burdened and shadowed by these
static concepts, had it not been for the rebuild functions! As ma-

jor examples of this technique, refer to [Bj”~rner 80f] and [Haff
80a] .

— Semantic Domains, Final Approximation

The '“total”™ environment, p, has two "parts'™: one, an 'incoming",
structured in two levels and recording all variable denotations,
and another, an "incoming & resulting'”, structured in one level and
recording®™ all exported denotations only:

26 . p e TENV 2ENV XENV

27 . 2ENV = (MAIN ft LENV) y (Mnm ~ LENV)
28 . XENV = ENV
29 . LENV = VAL ~ LOC

— and otherwise as before.

Semantic Functions, Formal Exposé

30. type Tpvgv- Pvgv (w(Monitov) -*m(E-» T)))

31. type |gj=* Stmt (ENV-*  (W(Monitov) = (E-+2)))
32. type CLdp" Defs E + E LENV))

33. type [ gms- (Mnm ft Submod) @ = E Mnm ft LENV)))

34« ;URE (omnm ¢ Defs (TENV = (ENV ENV))

35 * type fsms* (Mnm A Submod) (TENV -+ ENV)

36 - dpe (MAIN | Mnm) (TENV == ENV)

37 . type Pvgcden: Pvoc (ENV = FCT)

3@« ~vpg Alloc: 0 E »E LOC))

39 . typé Exp: Defs (Vid 1 Pid)-set
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We start here, by stating the type of all needed functions . This
is a good way to structure or organize definition work: First the
"interesting” domains (Semantic Domains) are settled upon; next the
type of the Ffunctions needed to create and manipulate them are
settled upon, and, finally, the bodies of the functions are filled
in. Here we have, from the above discussions on the design of the
semantic domains, combined with the structure of the syntactic do-
mains: manipulation of storage (interpretation of program and sta-
tement lists (30,31) (the &(Monitor) concept "belongs™ to parallel
semantics; see later)), computation of the location part of defini-
tion parts and submodules (32, 33), computation of the Ffinal envi-
ronments of the main module, submodules and definition parts (34,
35,36) . Thus, we are ready to "fill in":

30.0 1 (mk-Prgr(mk-Main(dp3si),sms)) (monitor) 4
.1 (dej mlp :CL™MM(dp)3
2 sip :CLsms(sms);
3 let (pmm, ppmm) = Cmm(dp)p,
.4 pSms = C8jns(sms)p, )
5 p = [MAINH>m £p] u SIP
6 u do~mm u psms in
7 Is™(si)(pmm)monitor)

32.0 CL"p(mk~"Defs(mk-Vars(xvs, ,1vs),)) A
A [v =mAllocQO\vt(Xvs u Ivs)"]

33.0 CLsms(sms) A
L [mnm h- CLA(Csms (mnm) ) 1 mnm e dom sms]

34.0 Cmm({dp) p A

«* (let mk-Defs (mk-Vars (xvs, ,),mk-Procs(xpm, ,)) = dp in
2 let pmm = CN (dp,MAIN)p in
3 (pmm, (pm\ merge{ Cj,,(sms(n) )P Exp (sms (n) )lnedomsms] ))
35.0 Csms(sms)o 4
-1 (sms={-] 0
2 T -+ (let mnmc dom sms 1in
3 Cdp (sms (mnm) )p u Csms (sms\ {mnm] dp)
36.0 C~rp(dptnm) p 4
1 (let mk-Defs(mk-Vars(vs,ivs,),
mk-Procs(xpm, ips, Ipm))= dp 1in
2 letp” = p(hm)
3 uf v*(Cp (Nm) ) (v) 1 vedomivn a nm =iavm(v)]
.4 uf prProcden(pm(p)) p "~Tpedompm a pm=xpmvipm]
.5 ulpf-+p(pj 1 pzips] in
6 p9
38.0 Alloa(Q 4
1 (def 1zLOC \dom \dom a Stg;
2 stg;= a Stg u I1™undef]i
3 return D —_—
39.0 Exp(mk-Defs(mk-Vars(xvs, ,)3mk-Procs(Xxpm,,))) 4
-1 XVS U dom xpm

Above, we have left unspecified the interpretation of statement
lists (Isi) and elaboration of the denotation of procedure 1identi-
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fiers (Procden), as they are of no consequence to the "modularity"
part of the semantics .

N~ t h e reference to that part of p which was "construc-
ted” iIn an earlier, non-recursive, and — by the way — 1Imperative-
ly expressed phase; while 36.4-5 refers (basically) to the p being
constructed! The former plays the role of "incoming™ only; the
latter the role of both "incoming & resulting”, cf. line 36.6.

2.1.4 Dynamic Parallel Semantics

In the above sub-sections various important aspects of definition
of both static- and dynamic sequential semantics were illustrated .
Here, we illustrate definition of dynamic parallel semantics, to be
built "on top of" the previous work: we consider a system consist-
ing of a set of individual programs (as defined above), to be exe-
cuted concurrently . Synchronization is by means of a set of shared
maphores, operated upon by (primitive) signal and wait statements
(the reader may iImagine more system components: directories, Tile-
storage, etc., to which access should be synchronized):

— Syntactic Domains — Extension

40 . System Semid-set Prgr-set
41 .  sStmt = Signal 1 Wwait 1

42 . Signal Semid

43 . Wait Semid

VDM models i1nvolving concurrency are expressed as a set of communi-
cating, sequential processes. Although this looks like 'cheating",
or simply as a re-statement of the object problem, this 1iIs most
often not so! The concurrency concept used iIn VDM is a rather sim-
ple and restricted form of Hoarels CSP [Hoare 78a, Folkjar 80a],
striving for possessing as properties concurrency, rendezvous,
communication and only that; 1i.e. there are no assumptions ab6ut
resource sharing, scheduling, buffering iIng, etc. Thus VDM concur-
rent models have two parts, as have our PL example: A 'sequential”
part for defining intra-process semantics, and a "parallel” part
for defining inter-process semantics, quite independently. For the
example, we will use several processes in our model: One (called
the monitor) for modelling semaphore semantics, and one for each
program in the system. All inter-relation in the system is then mo-
delled iIn terms of rendez-vous communications between these proces-
ses; the objects thus being communicated are the following:

— Communication Domains

44 . Signalreq 2 Semid
45. Waitveq ::  Semid
46. Continue N ¢ \

For simplicity, we have omitted system termination from the model .

— Processor Definitions

(Model) processes are formulated as started instances of processor
""schemas™ of which we need two: one for monitor execution and one
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for program execution; also we need a "main” elaboration function
for the entire system:

47.0 18ygiem (mk-Syatem( aide, prgra)) A

*1 fdef monitor :start Monitor (aids);
2 def pits :T"e"tart Taak(prgr, monitor) | prgrsprgrs};
3 )

4 ty-pe":System 2

(as we do not model system termination, we do not know what the
result, nor its type, isgoing to bel)

The Task processor is ofcourse trivial:

48.0 processor Task(prgr,monitor) A
el (del Stg ;= [] type STG;
2 lyrgV(prgr)(monitor))
<3 type:(Prgr it(monitor) )

i.e., for each program in the system, a separate process defines a
separate 'private” state E, modelling the storage of that program.

49 .0 rocessor Monitor(sids) a

1 (del sem := [ s*(0, <>) T szsidsl type Senmid (Ng it);
2 cycle

3 (input mk-Signalreq (s) from i

4 =>(def (n,its) : c semi's);

5 if .S * <

.6 then (let W = hd s in

s sems(8) ;= (nttl its);

8 output mk-Continue ) to it)
9 else sem °(s):= (n-hl, it)),

-10 input mk-Waitreq (@ from i

-11 => (&ef (n>its) : c semi's);

.12 itfn>0

13 then (sem “(s) := (n-l1jits);

.14 output mk-Continue ) to it
.15 else sem 0@ := (n, is*<t>))))

.16 type: (Semid-set)

Note (.1, 6, .15 that the scheduling strategy of the system has
been explicitly modelled (here, a usual "fair” queue) — allowing
for replacement in Tfavour of any other, more suitable scheme,
without affecting the remainder of the model 1

mFinally, we need to extend the sequential semantics set of formulae
with interpretations of the signal and wait statements :

50.0 ~signal fmk-Signal(sid))(monitor) A
-] output mk-Signalreq(sid) to monitor
*2 type : Signal =+ it(Monitor) -+ (E = E)

51 .0 Apait (mk-Wait(sid)) (monitor) A
-1 (output mk-Waitreq(sid) to monitor;
-2 input mk~Continue() from monitor)
3 type: Wait -~ @t(monitor) -*("£-*mf))
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2 .2 Structure of VDM Compiler Developments

From the static semantics (SS) definition of a PL is to be develop-
ed that part of the PL compiler front-end which 1is usually called:
Contex Conition Checker, CCC (0).

From the dynamic sequential semantics (DSS) definition of a PL 1is
to be developed the Tcode generator®, possibly including an “optimi-
zerl, part of the PL compiler (2). And from the dynamic parallel
semantics, VPS, definition of a PL one develops the process schedul-
ing and inter-process synchronization run-time system. The latter may
be developed for a mono-, a tightly coupled, bus-connected-, or a

loosely coupled data communication connected, distributed multi-,
processor system (@) .

(@ Either one of two situations may arise as concerns code genera-
tion: either our compiler is to generate code for a given manufact-
urer"s target machine; or we are at liberty, possibly within con-
straints, to generate code for a virtual machine which we define.
In the latter case the development of the architecture of the vir-
tual machine, M, 1is best pursued hand-in-hand with the development
of the PL-to-Af-Code Compiling algorithm, CA . The dynamic sequential
semantics functions are at the basis of this development stage, but
are usually too abstract. Hence a more concrete, operational seman-
tics, of the so-called macro-substitution type, MS, 1is first devel-
oped. It serves as the basis for both the M architecture, and to
PL-to-AfCode compiling algorithm developments .

(1) The static semantics functions, correspondingly, are likewise
also rather operationally abstract. Depending on circumstances
(properties of the language (PL) at hand, and the host machine
system(s) on which the eventual compiler is to run) one may addi-
tionally wish to realize these context condition (type-,etc.) check-
ing functions in terms of a multi-pass semantic analysis SA ('front-
end” ). As a result, one TFirst develops abstract specifications of
what each such pass iIs to achieve, including the intermediate texts
communicated from one pass to the next.

(1,2) Given the multi-pass descriptions of the semantic analysis
and of the compiling algorithm, and given the "classical™ approach-
es to lexical scanning LS, and (possibly error-correcting) syntax
parsing, (E)SA, one 1is then 1iIn a position to design the overall
structure, CSV, of the compiler. Included in this design is usually
two additional aspects: the specification and design of the compil-
er interface to the host operating Ffile and i1/0 systems, and the

specification and design of possible separate compilation faciliti-
es .

(@ The specification of a virtual machine serves as the basis for
the realization of either software, or firmware micro-programmed-,
Af-code interpreters, MCI, or the bitced ced design of a special M-
code machines, considered as parts of the run-time"system.

(1,2,3) in toto we get the following picture of the various compil-
er and run-time system development activities:
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it
Spécification i
Design
Formal )
Semantics Compiler
r— 'sTT
11
| T~esa T |
Run T”me
I Compiler & Run Time System Design 1 System Coding

Target System

Thus, the compiler and run-time system development iIs seen as con-
sisting of three major phases: The Formal Semantics Definition
phase, to the left, the staged design, within the dashed box, and
the coding . Each of the many activities are carried out by construc-
ting definition ( SS, DSS, DPS, M) documents, design specification
documents ( SA, MS, CA, CSD, RTSD), and implementation language
program modules {LS, ESA, CCC, CG, MCI, Kernel)= The arrows in the
above figure denote a time-wise partial order, and that documents
produced by the arrow iInfixed activities form a pair of staged
developments — and hence are (to be) properly related.

The general VDM ideas exposed In section 1 carry over to these de-
developments . The above Tfigure can be slavically followed, using

these techniques. Not before we reach the rightmost "stacked™ boxes
collectively labelled coding does actual coding startl

We next illustrate some of the above design activities .

2.2.1 Semantic Analysis

Ihe domains and functions to be presented here as the SA specifica-
tion is to be considered as a "conclusion™ of two major design con-

siderations . For brevity of exposition they are not separately
documented as separate development steps. In our ™"real" (CHILL "&

Ada) Compiler Developments they are separately documented.

~wn O T
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The concerns are:

- the concrete, linear syntax of our PL, i.e. a primary object

refinement of the syntactic domains, imposing a (secondary)
operational refinement.

- concrete implementation pragmatics, 1i.e. the requirement to

process program text in left-toright passes; 1i.e. a (primary)
operational refinement

In particular the latter concern introduces much extra 'control
structure”™ and necessitates static semantic domains to "accumulate™
and "pass on" information (dictionary), while, at the same time, the
former concern 1is absorbed in this machinery 1l In particular, this
last step of "absorbing”™ is responsible for the rather large distance
from our previous static semantics formulae to the following, quite
mechanical 54 specification, an undesirable fact which we will return
to in forthcoming papers .

— Syntactic Domains

We assume a linearized form of the program syntax of formulae
(1 --8 ) of the previous section:

Prgrj :z Main Submod*
Prgr2 2 Main  QMMnm Sub) *
Main 2 Defe Stmtf
Submod = Defe

Defe : Vare Proce

Vare o Vid*  VvVid*  Vid*

Co~No U wWN R

Proce : (Pid Proc)* Pid* (Pid Proc)*
- Stmt - ®* » K
Proc — e«

— Semantic Domains

Since we assume e.g. sub-modules to be 'sequenced™ 1In any order
without affecting neither the static- nor the dynamic semantics, we
in general need to construct first, 1iIn one pass, a dictionary,
which 1s then used, in a subsequent pass, to check for well-formed-
ness :

10.0 DICT = (Vid + (Mnm TYMICHK) nil)) u
A (Pid ft (Mnm (PROC ICHK) Proc))

Local dictionaries, for the checking of the statement list of the
main module, and the procedure bodies of all modules have an identi-

cal structure .
— Semantic Functions

The is-wf-Prgrz function first rebuilds (“remakes™) the program p
into one whose sub-modules are distinctly, but arbitrarily named
(11 .,12 .0-2); then builds a dictionary, § which contains names of
all exported variables and procedures, (11.2,14.-17. incl). |If any
such name is exported twice or more, it will be associated with a
check mark (16.7). Finally, (11.3) the imported names, (23 8-,10),
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local definitions (23.11-.13) and procedure bodies ((22.6) are
checked, the Ilatter only iIn the dictionary context of the analyzed
module (22.5).

Function Types

H . type: 1is-wf-Prgr: Prgrj < BOOL
121. type: rmk-Prgr: Prgrj = Pngv2
13. type: Affix: Submod-eet @ (Mnm-set
MnmSubmod) *)
14« type: B-Diet: Pvgr2 -+ DICT
15. type: BC-Defs-Dict: Defe-* (OICT * (Mnm-* DICT))
16. type : BC-Diet: (vid* 1 (Pid Proc)*) (VAR IPROC)
= (DICT = (Mnm - DICT))

17« type BC-subl-Dict : (Mnm Sub)*-* (DICT = DICT)
18. type check-Prgr2: Prgr2 -+ (DICT = BOOL)
19« type check-Dict: DICT = BOOL
20 . type eheek-Main: Main = (DICT = BOOL)
21 . type check-subl: (Mnm Sub)* % (DICT = BOOL)
22« type CBL-Defs-Dict: Defs (DICT

(Mnm - (OICT BOOL)))
23 . Kjtpe. names : vid Pid)* (Pid Proc)*

= (Vid 1 Pid) -set
24 * type. CBL: vid Pid i1 (Pid Proc))*

(IMP  10c; (VAR 1 PROC)
» (OICT (Mnm -
= (BOOL -m (Diet BOOL)))

25. type: check-Stmt-list Stmt-h = (DICT - BOOL)
26. type: check-Procs: gPid Proc)* (Pid Proc)*
DICT - BOOL)

11.0 is-wf-Prgrz (p) A mk

A (let p* = rmk-Prgr(p) in
2 tet 6 = B-Dict(p") in_
<3 check-Prgr2(pl)6)

12.0  rmk- Prgrﬁmk Pr mr%esmlg

_ arg = len sml
9, kPrgmg rrmAfszC,SsmI %lmms 5]
13.0 Affix(sml) (mnms) A
i cases sml:
:3 {<<>sm>*sml' « <(>Ilet n e mnms in
A4 <(n,sm)> A Affix(sml*)(mnms \ 1in})))

14.0 B-Dict(mk-Prgr2 (mk-Main(dp, ), nsml)) A

A (let &= BC-Defs-Dict (dp) (11) (MAINj~ in
-2 I1UWsubl-Dict(hsml)6) ]

15.0 BC-Defs-Dict(nk-Defs(nk-Vars(xvl, ,),
mk-Procs(xpl,,))) (&) (M A
-l (let_ 6 = BC-Dict(xvl,VAR) (6) (n) in
2 BC-Dict(xpl,PROC; (6)(n))



16.0
«l

WdUL & LWwiv

17.0
A
2
3
o

18.0
1

-2

3

19.0

20.0

-1 cases nsml:
, 2 (<> ® true
3 <(n,dp)>*nsml * = fiet Z&J = BC-Defs-Dict(dp)(6)(n)
A4 2 a check-submodlist(nsml®) (&) ))
22 0 BC-Defs-Dict(nk-Defs(mk-Vars(vl, ivl, Ivl),
mk-Procs(xpl,ipl,Ip))(6)(n) A
1 (let ($iv,biv) =BC(ivl, IMP,VAR) (6) (n) (true) in_
2 let (Si~blv) = BC(lvl, LOC, VAR; (6 M) (bj_J inf
3 let (8i-n>biJ = BC(ipl, IMP,PROCJ (6 QX in
4 let (Sipbfy = BCdpi,LOC, PROCK6”N (Nn)Jb~" ijn.
5 let 67 = &i1p I names xvi~ivl Ivi~ipl,xpl Ipl)
.6 lethb = check-Procs(Xpl,Ipl)6~”
-/ ($ip,bip a z7;
23.0 names(nl,pl) A
-l elems nZ-uFpl (p, e elems pi
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BC-Dict (I,vop)(HH () A
oases 1I:
(< 5,
<e>*]" w (let (id.,bd) = oases vop:
(VAR = (e,nil),
PROC - e) in
let6" = if_id e dom6
then 6 t Cid ¥» (n, CHK, bd) 3
else S u Lid » (n, vop,bd) 31
BC-Diot(list ",vop) (01 (n)))

BC-subl-Diot (nsml )6 A
cases nsml:
<> -+ 0
<(n, dp) >~nsml "—>(let&'= BC-Defs-Diot (dp) (d) (n) iIin_
BC-subl-Dict (nsml ") ")))

oheok-Prgve 2 mm»n s m A
oheck- D|0t(6)

acheck-Main(mm)6
acheek-subi(hsml)o

oheok-Diot (6) A
(3(,chk,) e wof 6) (ohk = CHKJ

cheok-Main(mk-Main(dp, si) ) (6) A
(let (&",b) =BC-Defs-dict (dp)(6) (MAIN; jn
b a cheok-Stmt-list(si)(67))

check-subl(nsml) (6)
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24.0 BC(list,i1o0l,vop)@&)M)® A

A oases list:
-2 (< * (&,b),
3 <e>A list® —+(let (id, bd) « oases (vop, iol) : ,
-4 VUAR] ; m-(e, nE,),
5 PROC, IMP; = (e,T,
6 (PROC,LOC ; < e) in
7 let b" = cases IZ-;
.8 ~ (IMP w ((id e domi
9 a(let (n~"t,) = 6(id) iIn_
.10 (rTCn) a (t=vop))J,
A1 LOC - ((id e dom6) =
.12 (let (n1,,) = 6(d) in_
213 n"4 n))) in_
14 let bd* = if b* a (iol,vol) = (IMP,PROC;
%g ifaeen (Zet ( ,bd"™) = 6(id) in
A7 else bd , in
.18 let 6% ¢ Hh lid *(n, vop,bd" ) ] in_
.19 CBL (listl,i0l, vop)(6 (M) (b a b")))

2.2.2 Macro-Expansion

The of section 2.1.3, 1i1e. formulae (15.-38.) is to be developed

into an MS- We decide on realizing the combined (ENV STG) complex
in terms of a complex of so-called activations: one for the main-mo-
dule, and one for each of the sub-modules. All these activations
are allocated 'simultaneously™, cf. (30.1), respectively (30.2).
Each activation 1is uniquely designated by a pointer . Each activa-
tion contains allocations for all exported- & local variables (A32.
-33.)? "closures™ for all procedures, whether exported-, imported-,

or local (A36.4-.5) and allocation information for all variables
(A36 .2- .3) .

25. ENVSTG =Ptr ft ACTV

/
26. ACTV i s~ _static:IPtr\ s-dyn:I Ptr\
A 8GLva: 1Bbll
2 ji-env:((Vid ™~ Ptr) J (Pid ft CLOS) )
=3 Js-stg: (Vid ™ VAL
.&.
27 . CLOS ::Ptr Lbl

The i1dea of the macro-expansion stage is (also) to expand the pro-
cedure body text into meta-language "in-line" with the macro-expand-
ed text which, through "call”s refer to those procedures. [Bj”rner
77b] exemplifies the 1i1dea in detail. Suffice i1t here to summarize
that invocations of procedures 1in a denotational definition is
effected by Tfinding the procedure denotation iIn the environment,
and then applying the function it is to an evaluated argument list.
In the macro-expanded, operational semantics version we have 'compi-
led” all the source-language program text iInto meta-language text;
and procedure calls are effected by jumping to an appropriate meta-
tsxt point, i.e. a label (in Lbl )* The denotational procedure deno-
tation embodied the defining environment. Now the operational pro-

cedure 'closure™ contains, besides a label, a pointer to the appro-
priate activation. Procedure 1invocations occur in the calling



- 25 -

environment, 1i.e. lead to an activation 'stacked” on top of the
calling activation & chained to it by a dynamic pointer (chain).
Since procedures may possibly be passed as parameters to other pro-
cedures (i.e. to their invocation), or since procedure bodies may
contain nested procedure definitions where inner ones may refer to
outer ones, we also need to "chain” back to defining environments,
i.e. we need, Tfinally, In our activations, a static pointer (chain).
All this pointer chaining is nothing new.

For each of the functions (30.-38.) of section 2.1.3 we have to
re-define a corresponding set of macro-expansion functions . We now
outline our design decisions. Space does not permit us here to mo-
tivate or discuss the specific choices as regards the technical
structure of the run-time organization. Our point is to illustrate
a technique of going from abstract, denotations!-, to less abstract,
more concrete operational definitions, and of how to relate them in
an attempt to convince the reader of the possible correctness of
the realization. (In the following we refer to the DSS formulae as
(A...) and to those of this sub-section as B...)).

The structure of (A30.) 1is as follows: (A30.1-.2) performs the
allocation of all variables. (B36.1-.2) correspondingly performs
the allocation of all activations, and — within them — the ™"al-
location” of all relevant variables. (A30.5.6) describe an environ-
ment which records the denotations of all variables (A30.5) & pro-
cedures (A30.6). (A30.5) 1is constructed solely in terms of the
results of (A30.1-.2). (A30.6) is constructed on the basis of
(30.3-.4) — which (recursively) uses the environment thus being
constructed. (B36.3-.4) corresponds to (A30.3.4-.6) as follows: 1in
three '"'sweeps'™ across main- & submodules we construct (1) arbitra-

ry, but distinct labels for all procedures () insertion into all
activations of closures for all procedures, and (3) macro-expansion
into meta-text of all procedure bodies — properly prefixed by their
corresponding label. We also exploit the second ™"sweep™ to insert
the operational denotation of all imported variables.

We leave it to the reader to Ffurther study our solution below. In
the right-margin we refer to section 2 .1 .3 formulae .

In constructing the macro-expansion the following auxiliary macro-
expansion time (subscript s) and (meta-text) iInterpretation time
(subscript d, s for static, ~ for dynamic) are used; also weabbre-
viate Defs, Vars and Proas as Dp, Vp and Pp respectively .

28 . LbIM = Name ™ PLM variables: nplm

29 . PLM T Pid Lbl variables: plm

30 . PtrM = Name Ptr variables: snpm,npm

31 . vawM = Vid Ptr variables: XVM, SXVM, vpm

32 . Name = Mnm 1 MAIN variables: n

33 . = Lbls Lbl-set

34 . dal Lbls = A~ jKRS. Lbl-set

3B. - fCpr ~ IPtrl) u *** Dynamic chain

35 .1 (Epr Tt iPtrl) ji  *** Static chain
2 (Rar iLbll] u  *** Return address
3 (Stg ™ ENVSTG)
A4 (Stack VAL*) u «e
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type:Mprgr: Prgr2 (s E8) ¢ Ndn
type:MLdp: Dp = (E¢ = Ee(VavM Ptr)))
type:MLemm: (Mnm ™ Dp) = E¢ > (S (VavMPtrMm) ))

type :GLdp: Dp & (Zs = (S6 PLM))
tgpe: GLsmm: (Mnm ~ Dp)-=> (Ss -+ (Sg LbeM) )

type:lIns: Dp LbIM Dame m((Ptr VarM) -+ (S¢ = S¢))

type:M 5: stmtt >+ (CE *Z ) + (E¢ E¢))

t,ype:PP: Proc PPM A S »2:7J

Mprgr (nk-Pvgrp (nk-Mainmod(mm, si) ,smm) ) A

(defd (xvm>mP) > MLep(mm); A30 .1

defd (sxvm,snpm): MLsmm(smm), A30.2
Fetd vpm - XVMm U sxvm, A30 5

npm = snpm u [MAIN w mp] in A30.5

defB plm : GL¢ep (mm); A30.3(D)

defe npIm® : GLsmm(smm); A30.4(D)
letp nplm = npIm® u [MAIN > plm\ in A30.3-4(2-3)
Ins(mm,nplm, MAIN) (mp, vpm) ; A30.3(2)
kins (smm (n) yriplm,n) (npm (n),vpm)  Ihzdom smm +; A30.4(2)
def? lout: Get-LblQ; A30.3-4(3)
Cpr :- mp; Epr ;= mp; A30.7
Msl(sD); A30.7

GOTO Iou‘p A30.3-4(3)
EP (om, npIm (MAIN) ); A30.3(3)
k EP(smm(n),npIm(n)) | n e domsmm A A30.4(3)
Label (lcut):) A30.3-4(3)
MI¢p(mk-Dp(mk-Vp(xvs,,lvs),)) A - > A32
(de£d P e Ptr\dom a Stg;

1&,d aatv = mk-ACTV (nil,nil,nil,[v >ap | vexvsulvsl,
[ B»UNDEF 1 vzxvsulvsl ,...) in

Stg :=a Stg u [p * aatv"];

return (ix = p 1 xexvs],p) )

MLsms(smm) A A33
(Gsmm = [ = ([1.LD, .
T = (letp ne dom smm 1in
defd (xvm,p) : ML¢ip(smm(n));
defj (rxvm, rnpm):Mlems(smm\{ n] );
return (Xvm u rxvm, rmpm u [n >ap])))

GLjp (mk-Dp (,mk-Pp (xpm, , Ipm) )) A
ip~"Get-LbIQ 1 pe dom(pm u Ipm)]

GLQmm(smm) A
[h ~ GLep(smm(n)) 1 n e dom smm]

Ins (mnk-Dp (mk-Vp ( ivs, ),mk-Pp (xXpm, ips, Ipm) ),nplm, n) (mpm, vpm) A
(def mk-ACTV(sta, dyn, ra, env,stg,...): ¢cStg) (mpm(n) );
A

leta env® = env 34.2
ufv¥tvpm(v) I ye iys] A34.3
ulpAmk-CLOS pm(n), (hpIm(n)) (p) A34 4

1 pe dom (xpm u Ipm)3
u[p*mkACLOS(mpm(n ™), (hpIm(n ")) (p)
I pe ips a n" dom npIlm a pe npIm(n®)] in
Stg ;=Stg u[ (anpm(nN))"mk-ACTV(sta,syn,ra,env".stg.. ..TT)
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42.0 M t(@BDhH A
k AMgiteZC-t] 1 Ifif ten el ©

43.0 EP(k-Dp(Gmk-Pp(apm,-Ipm) ) (vim) A

1k label(yIm(y)): Mproa((xpmulpm)(@))(--.); GOTO gRar
2 ~ pi dom(xpmulpm)l

44.0 Get-LbI( )A
A fiefg Z e LbI\dom albls;
i Lbls:= c¢ Lbls .<Aa;
2 return (1))
3 type: + (Eg » (Eg Lbl))

3-3.3 Virtual Machine & Compiling Algorithm

The Af-Code machine architecture now to be developed shall be deriv-
ed systematically from the macro-expansion specification of the
previous section. This Is so since the purpose of Af-code is to be an
efficient target for compiled programs. The design of the run-time
state, Ej, for the execution of the macro-expanded meta-text,

hence is the basis for our design of the A/-Code iInstruction reper-
toire .

Our work 1is, therefore, laid out: to go through each and every line,
but only lines, of the macro-expansion and decide which correspond-
ing Ai-Code machine TfTacilities (storage, registers, IiInstructions,
etc.) the inspected line should give rise to.

The criterion for the design of Af-Code concepts iIs to be constrain-
ed by the kind of target machine (s) for which AfCode interpreters are
to be constructed. The addressing structures of these, whether they
are stack or registeroriented, etc., influence theAf-code design.

We shall not exemplify these concerns. We merely list the result of
an Ai-code design. We have not, in section 2.1 nor iIn the previous
sub-sections of this section illustrated such PL-constructs as ex-

pressions or statements, including call of and return from procedu-
res .

The example of this sub-section would become rather meaningless if
we did not now extend theprevious examples:

45. Stmt -Asgn 1 If 1 Call
46. Asgn ::Vid Expr

47 . if Expr Stmt* Stmt*
48. Call ::Pid Expr*

49. Expr =Vid 1

— Denotational Dynamic Semantics

5°. type: le: Stmt - (ENV m(Z + 2))
51 . type:Va: Expr-* (ENV =>E -+ (E VAL)))

50.0 Is(s)o A
.1 gases s:
2 (mk-Asgn(v,e) = (def w: Ve(e)p;
3 Stg = g Stg * [p(\O™D),



- 28 -

*4 mk-if(e,c,a) -+ (def b : Vg(e)p:;
5 if b then lenr(c)p else lei(a)p),
5 mk-Call (p}el) = (def al : <Ve(el[i]lp \ Ifif len el>;
7 let T = p(p);
.8 J(al)))
51.0 Ve(e) (p) A
A cases
% (is-vid (&) = (cStg)(p(e)),
- - =)

— Macro Expansion

Now, we proceed as before; from the semantic functions we derive
the macro-expansion formulae; from (560.,51.) we derive (62 .,53)
while the functions (64.,57.) may be seen as macro-expansionreali
sations of the abstract operations on the abstract environment and
storage (A16 ., .,M9 _,A26 ., .. A29).

52 . type: Ms: stmt »(EN +E > (EN*EDPH)
53. type: Me: Expr —(Ed % Ed)
54. type: R: Name “*(Ed -+ (ptv 1 CLOS))

e type:RMe: Expr -»(Ed 4 (Ed-= (Ed VAL))
56. type: Assign: (Ptr Vid) VAL =~ (Ed —+Ed)
57. type: Retrieve: Ptr Vid = (Ed = Ed)

52.0 Ms(s) A
.1l cases s:

2 (mk-Asgn(v,e) =+ (def”ptr :R(V); 50.3
<3 defd w RMe (e); 50.2
Asign((ptr,v),w))t 50.3
5 mk-if (e, c,a) * (defB (lcgns, lout):(get-Lbl (),Get-Lbl (Q); 50 5
5 defs b : RMe (e); 50.4
-7/ Jjf§ b tben goto”™ Icons; 50.5
8 M8i(a); 50.5
<9 gotoy lout; 50.5
-]° label(lcons): M8i(a); 50.5
<11 label (lout)+), 50.5
12 mk-Call (p, el) -+CcCefelret : Get-Lbl(Q; 50.6
33 JMilli] (=) 1 1 1 f len el\; 50 .6
34 defj(ep, br) : R(p); 50.7
<15 Epr ;= ep ; Brr:=br;
*16 Rar ;= lIret;
*17 gotQd cBrr; 50.8
«18 label(lret):)) -
53.0 Me(e) A

1 cases:

2 (is-Vid(e) = (def ptr: R(e);

<3 Retrieve (ptr,v)),

A4 e2)

54.0 R(name) A
-l (defj env : s-env( (cStg) (gCpr) );

2 return (env(name)))
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55.0 RMe (e) A

A (Me (e);

2 def/4 val: hd a Stack;
3 Stack := ©Z £ Stack;
A4 return (val))

56.0 Assign( (ptr, v),val) A
1l (defr mk-ACTV (sta, dyn, ra,env,stg,...) : (cSt.q) (ptr);
2 letA/ stg” = stg t [.v™~val] inn
3 Stg = c Stg T [ptr*mk-ACTV(sta, dyn, ra,env,stg"....)])

57.0 Retrieve(ptr,v) A
1 ({def™ mk-ACTV(sta, dyn, ra,env, stg, -..) : (cS-tq)(ptr);
«2 def”™ val = stg(v)inj
3 Stack <val> c Stack)

— Virtual Machine Design

The M~code machine state will be almost identical to the state enun-
ciated for the macro-expansion, 1i.e. the run-time state. (Thus we
have indeed been very abstract, and not favoured any particular
addressing structure of any one target machine.)

Semantic Domains

58.0 Ew= Cpr  ipPtrl) u
A (Epr E 1Ptrl) U
2 (Brr N CLbID) £
<3 (Rar N 1Lbl])

-4 (Stg N ENVSTG) u
-5 (Stack ~ VAL*) 7

Syntactic Domains

The iInstruction repertoire is

59. Code - Ins*
60. Ins - Lbl Brch 1 Cbvch I 1load I Pop I Push 1
61. Lbl Lab
62 .  Brch (Lab 1 Brr 1 Rar)
63 . Cbreh Lab
64. 1load Lbl  (Brr 1 Rar;
65 . Pop Vid
66 . Push Vid

Semantic Functions
67 iMER: INM: Code M s
68 gtype: cue-1 Code N2 (%M M)
69 1Ins® Ins Mz
0 lpop:  Pop M ZW)
71 E1EE: dpush: Push (M

67.0 IM(code) A
1 (tixe [I »»aue-1j~(code, i)
2 i isindcode a lzLab a codeiil = mk-Lbl (1)1 in
3 aue-1 T (code, 1))
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68.0 cue-I1Tt(code,i) A

A it 1 >len aode

N then 1

3 elee 71 jne (codeC i] ); cue- code, itl)
69.0 Jjng(ins) A

A cases 1Ins:

2 (mk-LbI(C ..)

3 mk-Bvch(lv) cases:

A4 (is-Lab (1v) * exit lv,

5 T - exit civ),

.6 mk-Cbrch(l) (def b : hd c Stack;

7 Stack := £ Stack;

.8 T

9 If'tﬁen exit 1

.10 else 1),

11 mk-10oad (1,v) v = 1,

12 mk-Pop (...) Ilpopdns),

-1_2 mk—_Push(---) Ipush’\’\ns)»

70.0 1pOp(mk-Pop(v)) A
(def mk-ACTV(sta, dyn, var, env,stg, ): (eStg ) (cEpr),
val: hd cStack;
Stg := jitg T [ (6tg ) (cEpr )*+mk-ACTV(sta, dyn, vav, env,
stg-t-1 env (v)*>val],

71. Ipngh(mk-Push(v)) A
(def mk-ACTV(sta, dyn, vav, env,stg, ): T eStg) (CEpr);

2

3

A4

5 Stack ;= tl cStack)

0

-l

2 Stack := <stg(env(v))> * cStack)

— Compiling Algorithm

Finally, we are in a position to generate codel The compiling al-
gorithm (CA) serves to specify, for any language construct, what the
instruction sequence for any such construct should be. Here we only
briefly illustrate the idea, by showing CA parts for the statements
introduced above . Also, we hint at the handling of nested procedur-
es by including means to express the static "level” (i.e. defining

environment) for any procedure or variable:
Semantic Domains
72. 6 e LDICT = (Vid 1Pid) N2

We do not, however, show the construction of this dictionary.

Semantic Functions

Iy

type: Csj: Stmtt (LDICT -+ .7 = Code))
type: Cs: Stmt: -y (LDICT =~ EN_E Code))
type: Cas%n' As9n: : (LDICT w (Ni -+ Code))
type: Cif If: = (LDICT = \1 Code))
type: ccalll Call: -+ (LDICT -+ gNj + Code))
type: Ce: Expv: @  (LDICT = (N2 f Code))
Eilpe: Look-upv: Vid (LDICT = in2 Code))
type: Look-upp: Pid + (LDICT -+ (h2 -+ Code))
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73.0 Cel(eD)(&HM) A
1 cona <Cs(slli]) I'1 < i < ten siI>

74.0 Cs(s)(®B)(n) A
A oases s:
2 (mk-Asgn( ...) = Casqgn(s) (6) (n),
3 mk-1F(C...) = C~rFis)(6)(n)]

g mk—%all (--; =+ Caan(s)Y® (),

75-° casgn@hz.As9on(v, e))(6) (N A
A (let m = 6(v) in

2 r<s; -

3 Look-up v(v,n~m—hl) ~
<mk-Pop (v)>)

4
76.0 CEFf(mk-1f(e,c,a))(@6)(n) A
-1l @-Frs (loons,lout) : (Get-Lab(), Get-Lab());
2 Ce (e)CB)Y(N) .
3 <mk- vach(loons)>
A4 16; ~
5 <mk—Broh(Iout)>
-6 <mk-Lbl(lcons) >
7 Csi1(o)(6)()
8 <mk-Lbl(lout)>)
77.0 coaH ((HhrCall (p,el))(B)() A
i Ivet Get-Lab(Q);
2 lotr m = 6(p) 1iIn
3 cone <Ce(eliil) (6) ) 11 ANMSH en>
4 Look-up,,(p,n-m+-1)
5 <mk-I1load(lvet, Rarj >
6 <mk-Bvoh(BrrJ>
7 <mk-Lbl(lvet)>)

3. RESEARCH REQUIREMENTS

Roughly two types of research related to the VDM are required:
foundational and applied .

Typical subjects of basic (foundational) research are: Ffixed point
theory; proof theories; non-deterrainacy (incl. parallellism &
process) models; etc. These are studies of computer science related
matters: un-biased investigations into the kinai~oTsystems that can
be expressed, and the kinds of developments that possibly can be
pursued — 1irrespective of whether one actually wants to construct
such systems.

We shall not focus on this area. The field is rich, and many, very

exc&tlng research lines, ultimately relevant to VDM are being pur-
sue

Instead we shall briefly dwell on the computing science and softwa-
re engineering research needed to further support VDM like develop-
men€sT We specifically focus on the Formalization of Programming
Concepts and Programming Methodology aspects .
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3.1 Formal Description of Programming Concepts

In conceiving and structuring a good software architecture it is
important to analyze it into its constituent concepts. For Fordina-
ry programming Rlanguages these could be: the type concept; the
concept of assignable variables, and hence the concept of storage;
the concept of sequencing; the scope, binding & extent, 1i.e. the
block concept; the name visibility control, abstract data type,
i.e. module concept; the concept of procedures & parameter transmis-
sion; the concept of abnormal control flow: gotos, exits, excep-
tions, etc.; the concept of processes; the concept of dynamic data
structures; etc. For data bases the type concept may take on a hie-
rarchical nature: "external', 'conceptual™ and "internal schemas",
to mention jJust one aspect; while the dynamic data structure aspect
usually becomes richer than iIn most ordinary programming languages .
In command languages, say for distributed applications, the concept
of processes take the lead role; etc.

To each of these concepts there then exists a variety of modelling
styles — each particular one chosen so as to display most effecti-
vely the notions expressed. The storage models, e.g. of PL/I and
ALGOL 68 are of one variety; those of Pascal and Ada of another;
and those of Basic & ALGOL 60 of yet a third variety. Similar for
for example "module® concepts. To become an effective architect,
i.e. to extract from potential users answers to fundamental issues,
one must master these concepts, and their varietal modelling.

Not enough research, carried e.g. in the style of VDM models, has
been done. We need to far more systematically design models of pro-
minent varieties of each class of concepts. [Strachey ***] very
succinctly pointed out this direction. [Bjorner 83*] exemplifies
varieties for each of the above concepts, with chapter 12 of [Bj”r-
ner 82e] focusing on datamodels for data bases ([Bjorner 82c] adds
to these a model of IMS).

3.2 Programming Methodology

Whereas the previous section applied primarily to the abstract def-
inition stage, this section applies to the implementation stages.

We exemplied uses of both object and operation transformations . Dar-
lington & Burstall [Darlington 78a, Darlington ***, Burstall ***],
the Munich CIP project [Bauer ***], and [Arsac ***], notably a-
mongst others, have primarily researched operation transformations.
We would like, and even prefer, to see more attention being direct-
ed towards object transformations. Thus we would ultimately like to
see established “catalogues®™ of object and operation transforma-
tions. [Bjorner 78e, Jones 79a, Jones 80a] and chapter 10 of [Bjor-
ner 82e] 1illustrate VDM based object transformations. Much more
work need be done in this area . In the particular application area
of compiler development sect. 2 of this paper has also illustrated
some transformations. Chapters 8 & 9 of [Bjorner 82e] (by resp.
C .B.Jones and D.Bjorner) and [Jones 78c, Bjorner 78a] further il-
lustrate methods for transforming denotational dynamic semantics .
Again we can conclude that much more work need be done in this area
before VDM can really be claimed "a method-®.
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A number of tools are required to support VDM based developments.
These tools are to supportxthe development and maintenance of
formal definitions and design specifications; are to support the
stepwise transformation of" formal definitions iInto design specifi-
cations, and of these latter into code -in either BCPL, Ada> Pascal

or CHILL; and are to support the correctness verification of evolv-
ing design and code.

For the purposes of this exposition these tools may be viewed 1in
four clusters:

Cluster 1: Document Processors
Cluster 2: Compute Processors
Cluster 3: Tranformation Processors
Cluster 4: Correctness Processors

— that 1is: this decomposition 1is presently of only pragmatic
nature.

In the following we detail our preliminary understanding of what
these tools effect. We outline essentials, using VDM jargon, and,
at this time, refrain from detailed lists of individual tools by
name, function and input/output.

We should like to stress that these tools primariily are of a
non-clerical nature and are very much VDM/META-1V biased. And we
should like to warn that although thus based on very formal grounds

that the tools will stretch from rather mechanical, via semi-automa-
tic to fully automatic tools .

4 1 Document Processors

The document processor cluster of tools consists of (1) full META-
IV oriented syntax directed editors for the bulk and iInteractive
input of arbitrary parts of formal definitions and design specifi-
cations; of (2) consistency and completeness checkers; of (3) pret-
ty printers; of (4) formulae index and cross referencing generators;
and the like. Consistency and completeness checking includes stati-
cally decidable context condition checking, i.e. that used names are

defined, (polymorphic) type-checking, etc.

It must be stressed that all of these processors handle not only
full META-1IV and informal extensions thereof, but [large scale
definitions and specifications. We are here talking of a single,
complete definition grossing up to 20.000 Ulines - with derived
specifications doubling and tripling these numbers! (Of course,
these documents are well structured, 1iIn the sense of algebraic
specifications, and this structuring will eventually enable us to
achieve manipulability.)

4 2 Compute Processors

Consistency and completeness checking and formulae 1Indexing and
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cross referencing, features of the document processors, are really
special examples of computations on definitions and specifications.

In general there is an ever-increaing need for querying definitions
(and specifications) as to whether certain properties hold -- short
of verifying these through the use of elaborate proof procedures.
The cluster of compute processor tools thus include such facilities
as data- and controlflow analysis, symbolic- and even ™"real”™ inter-
pretive execution of definitions and specifications, etc.

Since we may wish to permit less formal, 1i1.e. less stringent defi-
nition parts, the compute processors will have to adapt to that.
Thus i1t is expected that computations on documents 1is interactive,
i.e. can be on-line aided and (re)directed by requestors.

4 3 Transformation Processors

In transforming one stage of development (a definition or a design)
into a next stage of development (a design, respectively code) a
number of techniques are used. These can be more or less automati-
cally carried out and hence supported by tools .

Two primary transformations techniques are applied iIn VDM: object-,
respectively opération-transformations. The latter can be supported
in the manner outlined by Burstall and Darlington, Arsac and by the
Munich CIP project. The former similarly! That 1is: just as the
transformation of e.g. recursively defined applicative functions
into iteratively defined iImperative procedures are supportable by a
catalogue of operation tranformation schemes, so one can establish
a catalogue of suitable object transformation schemes . In addition
to automatic and semi-automatic transformation schemes, the system
must enable, but monitor, user-defined transformations. These are
to be checked by means of supporting the definition of user-defined
object invariant-, retrieval- (abstraction) and adequacy functions .

The transformation processors thus handle pairs of documents: ei-
ther (formal definition, design specification), or (high level
design, low level design) specification, or (design specification,
code) .

4 4 Correctness Processors

— and so do the correctness processor tools: here the problems
form a specialized version of computing on definitions and designs,
namely correlating these, verifying that a design abstracts to, or

tgommutes with", the definition from which i1t was supposedly deriv-
ed .

For both the compute- and the correctness processors it is iImport-
ant that the meta-language (here: META-1V) 1is fTormal in the sense
of being precisely understood. There are uses of META-I1V for which
an automatic proof system cannot be established (for example such
where sets are used, such which involve rather generally expressed

predicates, or whenever 'pure”™ META-1V is mixed with CSP-like ex-
tensions ).



35 .

One, therefore, has to be prepared for this '"slack”™. One could
force, in general, a restriction on META-1V expressibility to
guarantee a proof system. But this would seriously restrict its
applicability without in effect gaining very much. As it stands
now, Tfull META-IV is formal 1in the sense of every use of every
construct being checkable for consistency and completeness, and

hg?ce every definition and design being semi-automatically verifi-
able .

We take Edinburgh LCF as an inspiring departure point for our
design of correctness processors .

4 5 Support System Design Requirements

A FTirst set of of requirements of the VDM support system is that it
handle full META-1V; that as large subsets of METAIV be delineated
for automatic computations: 1interpretation and verification; that
remaining, non-atomatable aspects be interactively manipulable by
users; and that the system accomodates large to very-large docu-
ments: In the order 1030.000 lines per full definition- or design
document.

A second set of requirements of the VDM support system is that it
be thoroughly and extensively architected and formally defined
before costly efforts be commenced. That is: we are concerned about
defining and designing one set of processor tools which subsequent-
ly turns out to be illadaptable to other processors tools; and in
general: we are worried about fixing a representation of definition
and design documents suitable for one set of processor tools, but
ill-chosen for sets of tools of other processors .

Derived requirements appear, therefore, to point to a very general
representation of VDM definitions and designs . The author of this
note presently has the distinct feeling that one perhaps should be
inspired by, if not directly taking over, the newest MENTOR ideas,
but somebody ought check CDL/2 for alternative and/or complementing
ideas [Kahn ***, Koster ***] .

5. MANAGEMENT ASPECTS OF VDM

We have illustrated, or hinted at, the following management aspects
of VDM-based software development:

(1 As the very fTirst step of any software development, establish
the method to be used: not just by its name (VDM, HDM,JSP/JSD,
Yordon SA/SD, etc.), but by how it is to be applied. We illu-
strated this point when outlining the overall strategy for
compiler development, cf. sect. 2.2. Similar overall strate-
gies can be established for other kinds of systems and appli-
cations software, but see discussion below.

(@ As the next step ascertain the man-power requirements: number,
skills & time for each of the steps.

(3 As the final step apply the doctrines of the 1in
of VDM in pursuing the management of each in
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Discussion

@D
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ITf no method can be trusted to bring a reasonable team of
programmers from requirements via architecture definition, and
design to coding, then do not embark on any development. This
warning is succinctly expressed, and, not following it, vivid-
ly illustrated in [Hoare 8la] . If management cannot itself
conceive of a way of applying, e.g. VDM, to a particular pro-
duct development then there 1is no hope that any meaningful
management can ever take place. As a programmer, 1 would not
trust my management if it did not fully appreciate & understand
the technical aspects of each subtask to be performed, let
alone was potentially capable of carrying out the work themsel-
ves .

We have indicated, in fig. 1, sect. 2.2, that the formal def-
inition of e.g. the static semantics undergo a step of develop-
ment while, or before, being readied for the compiler structu-
re design & subsequent coding. The problem we wish to address
here is that one step of development need not be enough. For
languages like Edison it might suffice, for Jlanguages like
Pascal we would advise one step for transforming the static
semantics to an n-pass (n=1,2, ..) front-end specification which
(still) uses abstractions of dictionaries and iIntermediate
texts, while a second step concretizes these latter. For CHILL
and Ada several more steps of development (corresponding to
the one box labelled SA in fig. 1) is strongly advisable. Now
to the disturbing conclusion: In compiler developments for
languages like Ada, and in general for the development of com-
plex systems, one is not always capable of ascertaining the
number of stages of development needed, before, or even right
after, a formal architecture definition is to be, resp. has
been, constructed.

One may choose, as iIn the case of Ada, to accept this fact and
run the associated risk of having to adjust resource estimates
as one goes along. Or one may choose, perhaps more wisely, not
to embark on development projects whose individual, detailed
stages of object & operation transformation cannot be Tfirmly
established beforehand .

The 1individual step doctrines of VDM are basically these:

(FI) When defining the architecture of a new system, or when
trying to formalize some 1informal description already

given, such as e.g. Ada, sketch first the state, i.e. the
semantic domains .

(F2) When attempting to Tfix the semantic domains, .including
the auxiliary functions on objects of these domains (i.e.
in toto: the abstract data types) you may have to unravel

the architecture itself in stages . This point is illustra-
ted in chapter 11 of [Bj~rner 82a] . The development of

CHILL and Ada static semantics formal definitions also
underwent several stages of development, 1in Tfact, even
iterations completely redoing these stages .

(F3) Then sketch the syntactic domains and finalize the seman-
tic domains and the auxiliary functions which from pieces
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of syntactic objects construct corresponding pieces of

semantic objects . It iIs at this stage re-do iterations
may be required .

(F4) Only when satisfied that the basic problems have been

reasonablﬁealegantl understood (i.e. expressed), only
then is e time ripe for the usually far easier task of

writing the semantic functions.

The author has previously remarked [Bjcérner 80b] that
doctrines (F1-F4) apparently were not followed and with
detrimental results, in other well-publicized formal
definition work .

The implications, to management, of doctrines F1-F4 are obvious:
the more experimental, the more ™"advanced"™ and complex a system one
iIs attempting to develop, the more time must be set aside to carry
through the stepwise architecture ™"experiments'.

Whether "standard" or ™advanced™, management can always expect to
receive, sooner or later, confirmation that the semantic domains
have been sketched, that the auxiliary functions have Ffirst had
their types sketched, then their bodies. And after the initial
sketches follow the final definitions. Eventually management can
tick off that an architecture is now well understood, consistently
and completely defined. This marks important progress in a project.
One can now turn one"s attention from understanding and defining
what, to understanding « designing how : from architecture to design.

(01) When designing an implementation, 1i.e. when transforming from
a more abstract design specification or the architecture def-
inition to a more concrete design specification decide Tfirst
whether to do a stage of object-, or a stage of opération-
transformation, cf. sub-sections 1.2 and 1.3.

(02) In conjunction with this decide which specific such object-
or operation transformation to perform.

(03) For the case of the decidedly more crucial stages of object
transformation proceed by establishing the new 1Invariant
predicates, then the abstraction or retrieve functions, and
finally, the associated (secondary) operation transformation,
cf. sub-section 1 .2.

The implications, to management, of doctrines D1-D3 are correspond-
ingly obvious: Once design has begun it can expect a 'constant"
flow of documents, collections of which represent stages of develop-
ment — hence progress in the large — and individual ones of which
represent invariant predicates, retrieval functions, etc.. Each
represent a sub-task which is meaningful in either of three senses:
either, as for invariant - or retrieve-functions, their oftentimes
laborious construction signify that a deeper understanding has been
recorded of what 1is being constructed; or the project has come a
step closer to realization; or a new review of what is being imple-
mented has been achieved, a review which views the architecture &
the design from yet another angle and now at a closer rangel In
toto: we can expect that misunderstandings and mistakes made in
earlier steps become uncovered 1in immediately subsequent steps,
and hence we can eilther expect (i.e. "wish for™), or explicitly
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prove, correctness of implementation. Management 1in reality still
does not have any running code to point to. But we claim to have
something better: something we may better understand, designs whose
properties can be evaluated .

Finally, there is the stage of coding . Since i1t is just a final
step of development it is subject to the same doctrines and techni-
ques as the general design stages . Usually commercial software
developments start out estimating lines-of-code in the final product,
and, based on such hopes, estimates, given various rules-of-thumb,
the required man-months to produce these lines . We refuse to specu-
late before having understood what & how to implement, and even
then we have been greatly surprised at realizing certain relation-
ships between sizes of definitions, sizes of design specifications,
and final sizes of code. We can also report some startling produc-
tivity figures:

Respective Sizes of Documents

CHILL Al Definition 4 Design I_Code
Static Semantics(total) 3800 I 9000 I 24500
I
Visibility Analysis 1250 I 3600 1 12000 1
I |

_ _ T . SE— !
Dynamic Sequential
Semantics | 1800 4000 11000 1

Productivity

(measured from before definition to after system integration)

Product Man Years 1 Lines-of-Code LOC/Hour
[

CHILL | 55000
CHILL 4 55000

2)
SLC 3 | 34000 10

T

LUCAS 1 | 8000

3) |

1) including participation in language design effort and official
publication of CHILL formal definition.

2) excluding language definition, i.e. compiler development

3) including research and prototype development
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6 . EDUCATION AND TRAINING ASPECTS OF VDM

The educational aspects of VDM are basically these: the current
generation of computer science and software engineering candidates
from an increasing number of leading universities worldwide will
have learnt the theories underlying important 1ideas of VDM, and
will have been taught methods similar to, if not identical with VDM .
The first author of this paper has taught VDM courses international-
ly, at universities, over the last 5 years, and can conclude that
it usually takes 2-3 semesters of formal lecturing, exercises and
projects for run-of-the-mill, slightly above-average students, al-
ready acquainted with, say Pascal programming and computing systems,
to become solid practitioners of VDM. Each semester is 10-14 weeks
of 3 hours of lecturing per week — with matching 2-3 hour lecture
room exercises per week.

(This is not the place to outline such a course, but details are
given in [Bjorner 83*].)

The training (or: re-education) aspects of VDM is basically this:
reasonable mathematically mature, and otherwise welltrained program-
mers can rather painlessly be re-schooled. Here a most important
pre-requisite is one of attitude. We are not speaking of requiring
deep mathematical knowledge, nor of dramatic programming-skill up-
heavals . Such training amounts to an intense 1-2 month full day
course centered around a trilogy of formal lectures, exercises and
projects. VDM courses, /like sketched, have been given to profes-
sional programmers in industry in Denmark, W.Germany, England,
Hungary, China (PRC), and Iltaly. Approximately 15 such courses have
presently been conducted to an average of between 15-25 people,
with approximately 5 courses being planned. The following course
material has been, or 1is being used: [Bjorner 78b, Jones 80a,
Bjorner 82e, Bjorner 83*] and excerpts from [Bjorner 80a]; except
for [Bjorner 83*] they are all published books, easily available.

7. THE SOCIOLOGY OF VDM
The physicist Schroédinger said:

Old theories are never proven wrongj they just die
-— from lack of interest from new generations
having been brought up with new theories.

When confronted with a rigorous method, 1like e.g. VDM, managers
tend to ask for proofs of VDMs superiority over existing ways of
"hacking”™ through a software development. We might one day claim
some '‘spectacular™ productivity and quality figures. But presently
we are really not that concerned. To us a method like VDM makes
sense, and most other "methods”™ do not. (To us JSD also makes
sense, but Jordon, SA, SD, SADT, ISAC, what have you, makes no
sense .)

When candidates, well-trained 1in e.g. VDM, leave university to
enter a professional life iIn some software industry some problems
may arise . Either they become isolated, because no other colleagues
master the formal techniques — and they effectively have to ™drop
back™ to the informal 'systems”™ for developing software. Or they
form a clique, a mass of e.g. FZW-capable profesionals critical



enough In size to pursue things their way. In the former case they
are not capable of "surviving, i.e. of contributing their skills.
In the Ilatter case they, we claim, will eventually outperform
"older™ groups. In either case: management faces problems too.
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1. Ws tep

W zagadnieniach analizy juz istniejacych badz przy projekto
waniu nowych systeméw komputerowych wystepuje szereg probleméw
0 naturze kombinatorycznej, to jest, ogolnie méwiec, problemdw
dotyczacych zbiordéw skonczonych. Problemy kombinatoryczne mozna
miedzy innymi podzieli¢ na decyzyjne i optymalizacyjne. Problemy
decyzyjne sa, ogo6lnie méwigc, sformudowane w postaci pytania, na
ktore odpowiedz brzmi “tak" lub “nie". Natomiast problemy opty-
malizacyjne, to takie, w ktérych nalezy ekstremalizowa¢ pewng
funkcje celu. Istotnym zagadnieniem przy rozpatrywaniu probleméw
kombinatorycznych, zwkaszcza w aspekcie ich praktycznego zasto-
sowania w iInteresujgcej nas problematyce, jest kwestia ich efek-
tywnej rozwiezywalno$ci, przede wszystkim z punktu widzenia cza-
su obliczen, gdyz pamiedé nie jJjest zazwyczaj zasobem krytycznym.
Zanim przejdziemy do S$cistego oméwienia tego zagadnienia, przeds
tawimy ktotko zarys historii jego rozwoju. Otéz, najbardziej
zasadniczym pytaniem z interesujecego nas zakresu jest pytanie,

czy dla rozpatrywanego problemu istnieje w og6le jakis rozwig-
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zujacy go algorytm , to znaczy ogolnie méwigc, procedura, ktoéra
np. w przypadku problemu decyzyjnego dla kazdych danych wejscio-
wych tego problemu zapewnia odpowiedz ™"tak™ 1lub "nie". Jesli
taki algorytm istnieje, to mozna powliedzied, 2ze nasz problem
jest rozstrzygalny, jeSli nie- ze jest nierozstrzygalny. Zau-
wp -my, ze jest to na razie rozstrzygniecie teoretyczne w tym
sensie, ze znaleziony algorytm moze w ogéle nie bydé realizowal-
ny w rozsadnym czasie i przestrzeni za pomocg istniejgcych sys-
teméw komputerowych. Pojawia sie zatem naturalny postulat roz-
réozniania algorytméw Ilepszych i gorszych z obliczeniowego punk-
tu widzenia. W dalszym ciegu ograniczymy sie tylko do rozréz-
nienia z punktu widzenia czasu obliczed6, pomijajac sprawe za-
jetosci pamieci. Pierwsze SciSlejsze sformudowanie powyzszego
postulatu podat+ Edmonds w 1 9 6 5 nazywaj gc "dobrymi" (efektyw-
nymi) algorytmy dajgce rozwigzanie w czasie ograniczonym od
gory przez wielomian zalezny od rozmiaru problemu oraz "zdymi"
(nieefektywnymi) algorytmy pozostate. Nastepnie okazato sie,

ze niektdore problemy decyzyjne znane jako "trudne', to znaczy
takie dla ktorych mimo wielu usitowac¢ nie udato sie podad
“dobrych”™ algorytméw, sprowadzajg sie do siebie nawzajem w taki
sposOb, ze znajac rozwigzanie jednego z nich mozna w wielomiano-
wym czasie skonstruowac¢ rozwigzanie 1innego. Doprowadzid4o to
Cooka w 1971 mflij a nastepnie Karpa w 1972cftf]Jdo zdefiniowania
podstawowych klas z4ozonosciowych probleméw decyzyjnych. Po6z-
niej, w 1978r. dokonano gdebszej analizy probleméw "trudnych"/],
wyrézniajac wsrod nich problemy "szczegélnie trudne"™ (silnie
NP-zupedne), oraz problemy "tatwiejsze” (NQL-zupedne) -

Sprecyzowano roéwniez zwiazki zachodzgce miedzy problemami
optymalizacyjnymi i decyzyjnymi, pozwalajace uogélni¢ powyzsze
rozwazania takze na przypadek kombinatorycznych probleméw opty-
malizacyjnych. Dalsza analiza problemu efektywnej rozwigzywal-
nosci okazata sie zresztg ciekawsza w przypadku probleméw opty-
malizacyjnych, gdyz nawet jesli nie mozna danego problemu opty-
malizacyjnego rozwigza¢ efektywnie (co zazwyczaj kodéczy badania
w przypadku problemu decyzyjnego), pozostaje zawsze kwestia
konstrukcji efektywnego (czasowo) algorytmu aproksymacyjnego,
znajdujacego rozwigzanie suboptymalne (przyblizone). Jest to
szczegb6lnie istotne zwHaszcza w zastosowaniach praktycznych,

w ktdorych nie wystarczy stwierdzié¢, ze jakis problem jest obli-
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czeniowo trudny, lecz nalezy zaproponowa¢ metode Jjego rozwig-
zania, uwzgledniajgca zarowno istniejgce ograniczenia czasowe
jak 1 zagdang, dok*adnos¢ (odlegtos¢ od optimum) rozwigzania.
Wynika stad potrzeba rozwoju teorii algorytméow aproksymacyjnych
dla probleméw kombinatorycznej optymalizacji, a zwkaszcza oceny
dokdadnosci konstruowanych przez nie rozwigza¢ i1 to zaréwno w

najgorszym przypadku jak 1 Srednio.

W pracy przedstawiono zarys teorii z4ozonosci obliczeniom
wej problemow kombinatorycznych, decyzyjnych i optymalizacyj-
nych, jak rowniez metodyke rozwigzywania "trudnych”™ problemoéw
optymalizacji kombinatorycznej . W tym sensie praca ta stanowi
uzupednienie 1istniejgcych opracowa¢ w jezyku polskim ( 2 ),

[24 ], [30], zajmujacych sie zasadniczo konstrukcjag, algorytmoéw
rozwigzujacych "Fatwe™ problemy kombinatoryczne.

Rozwazane w pracy pojecia teoretyczne zilustrowano przykta-
dem analizy wybranego problemu z zakresu konstrukcji systeméw
operacyjnych. Przy wyborze problemu kierowano sie z jednej stro-
ny jego waznoscie z drugiej zas strony stanem bada¢ umozliwia-

jacym mozliwie pednag ilustracje omawianych pojec.

2. Zarys teorii z4tozonosci obliczeniowej probleméw kombinato-

rycznych .

Podstawowe definicje dotyczagce z4ozonosci obliczeniowej
sformutujemy dla klasy probleméw decyzyjnych. Mozna wskazad
wiele probleméw z réznych dziedzin, takich jak teoria liczb,
teoria grafow, logika, teoria automatow, ktdore z natury sag
problemami decyzyjnymi. Przykdadowo rozpatrzmy problem spednial-
nosci wyraza¢ boolowskich, w ktérym dla danego wyrazenia boolo-
wskiego w normalnej postaci koniunkcyjnej ( to znaczy w postaci
iloczyndéw sum logicznych zmiennych boolowskich 1 ich negacji)
pytamy o istnienie przydziatu zer i jedynek do zmiennych
boolowskich, takiego, 2ze wyrazenie to przyjmuje wartos¢ jeden.
Problemem decyzyjnym z dziedziny probleméw pakowania jest
problem trdéjpodziatu, w ktérym dla danego ograniczenia B 1 zbio-
ru A sktadajgcego sie z 3g elementéw o znanych catkowitych wa-

gach, pytamy o istnienie podziatu tego zbioru na q roz4gcznych
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tréojelementowych podzbiordéw takich, ze suma wag w kazdym z nich

jest roéwna B.

Jednakze oproéocz wymienionych probleméw decyzyjnych istnieje
takze duza klasa probleméw, ktére wymagajag ekstremalizacji pew-
ne0 _unkcji celu. Nazywa sie je zatem problemami optymalizacyj-
nymi. Zauwazmy, ze obie wymienione klasy probleméw moga by¢ ba-
dane w sensie ich "natury obliczeniowej"” w ten sam sposéb. JesSli
bowiem z danym problemem optynalizacyjnym zwigzemy problem de-
cyzyjny, w ktérym pytamy o istnienie rozwigzania o wartosci danej
funkcji celu $ (w przypadku minimalizacji) lub » (w przypadku
maksymalizacji) 6d pewnej zadanej z gory wartosci, to taki
problem decyzyjny jest obliczeniowo nie trudniejszy, niz odpowia-
dajacy mu pierwotny problem optymalizacyjny, o ile dla danego
rozwigzania problemu optymalizacyjnego mozna relatywnie prosto
obliczy¢ wartos¢ funkcji celu. Zauwazmy bowiem, ze jesli mozna
w "prosty" spos6b (Scisle: w wielomianowym czasie) rozwigzac
problem optymalizacyjny to mozna takze "prosto"™ rozwigza¢ zwig-
zany z nim problem decyzyjny. Z drugiej strony jesli problem de-
cyzyjny jest obliczeniowo "trudny" (Scisle; NP-zupedny), to
“trudny” Jest roéwniez odpowiadajacy mu problem optymalizacyjny.
Z rozwaza¢ tych wynika, ze w celu wykazania "datwosSci'™ problemu
decyzyjnego wystarczy wykazac¢ "dtatwos¢” odpowiadajgcego mu
problemu optymalizacyjnego, natomiast dla wykazania "trudnosci”
problemu optymalizacyjnego wystarczy wykazac¢ "trudnosc¢" zwigza-

nego z nim problemu decyzyjnego.

Jak wynika z powyzszego rozumowania, wykazujac obliczeniowag
“"trudnos¢™ problemu wystarczy ograniczy¢ sie do sformudowania
decyzyjnego. Z drugiej strony sformutowanie to pozwala na #+at-
wiejsze wprowadzenie podstawowych pojeé¢ teorii ziozonosci obli-
czeniowej i1 +atwiejsze analize zHozonosci tak sformudowanego
problemu. Rozpoczniemy wiec od przedstawienia zasadniczych pojec

tej teoriil w odniesieniu do probleméw decyzyjnych.

Przez problem decyzyjny TT bedziemy rozumieli zbidér para-
metréw (zbiory, grafy, Tfunkcje, liczby itp.), ktdore nie muszag
mie¢ nadanych wartosci oraz pytanie, na ktore odpowiedz brzmi
“"tak" lub "nie” . Ustalajgac wartosci wszystkich parametréw danego
problejnu TT , otrzymujemy instancje (konkretny problem) , ktory
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oznaczymy przez 1. Mozema zatem takze zdefiniowa¢ problem decy-
zyjny TT jako zbidr instancji Djp oraz jego podzbidr £ Dijj.,

zawierajgcy wszystkie instancje, na ktore odpowiedz brzmi Mtak*.

Dane instancji If (tzn. konkretne wartosci parametrow
problemu TT) zapisuje sie (koduje) za pomocag skonczonego iancu-
cha x(1) symboli nalezacych do z gory okreslonego alfabetu
zgodnie z ustalong regutg kodowania. Przez rozmiar instancji ,

N(1), rozumie¢ bedziemy d#ugosé¢ +ancucha x(1), czyli Ix(D)IL.

Zauwazmy, ze wymaganie mozliwosci zakodowania danych ins-
tancji za pomoca skonczonego #*ancucha symboli jest jedynym ogra-
niczeniem klasy probleméw decyzyjnych, objetej nizej przedsta-
wionymi rozwazaniami o ZiozonosSci obliczeniowej. Gest to jednak,
rzecz jasna, ograniczenie czysto teoretyczne, zwazywszy ze
chodzi nam o charakterystyke algorytméw i1 probleméw z punktu

widzenia zastosowania rzeczywistych komputeréw.

0go6lnie, reguty kodowania winny by¢ jednoznaczne, a takze

zwiezte, tzn. nie powinny powodowa¢ sztucznego wzrostu rozmiaru
instancji. Inaczej méwigc, reguty te powinny spedniaé¢ nastepuja-
ce postulaty;
1. *ancuch symboli kodujacych dane instancji nie moze zawierad

nadmiarowych symboli,
2. liczby wystepujace w danych powinny byé zapisane binarnie

lub przy dowolnej 1innej ustalonej podstawie zliczania wiek-

szej od 1.
Ogélnie méwiagc, mozemy zatem przyja¢ kazda "rozsadna"* regudte ko-
dowania, ktdéra nie powoduje wykdadniczego wzrostu rozmiaru kodo-
wanej 1iInstancji w stosunku do innych regut kodowania. Innymi s#4o0-
wy, majec dwie regudty kodowania, Kktore powoduja powstanie H4ancu-
chéw danych dla instancji 1 o dfugosciach odpowiednio N~(!) oraz
N2(1) , przy czym Nl1(1)>kN2~1~ dla pewnej statej k>1 , musimy
odrzuci¢ pierwsze regute kodowania, gdyz powoduje ona '"nierozsad-
ny
wtasnie powodu musimy odrzuci¢ tzw. kodowanie jedynkowe , w

(wyk*adniczy) wzrost rozmiaru kodowanej instancji. Z tego

ktérym kazdej liczbie catkowitej k odpowiada +4ancuch z4#ozony
z k jedynek.

Zauwazmy, ze problemowi decyzyjnemu N i regule kodowania



-6 -

eNodpowiada .jezyk L(Crt71,e)= |x() t¢z+:1¢ Djj-+ Z jest alfabe-
tem uzywanym przez e » odpowiedz dla | brzmi "tak"” , gdzie
~"F~rjest zbiorem wszystkich skonczonych #4ancuchéw symboli nale-
zacych do e Natomiast rozwigzaniu problemu decyzyjnego TT
odpowiada rozpoznanie jezyka LX7T«0)* Na tej podstawie wszyst-
kie przedstawione ponizej definicje mozna sformutowaé¢ wykorzys-
tujac pojecie jezyka zwigzanego z danym problemem decyzyjnym.
Dla celdéw tej pracy wystarcza nam jednak definicje na poziomie
probleméw decyzyjnych, przy czym , jak +atwo udowodni¢, wszyst-
kie rozwazania nie bedg zalezaty od konkretnej reguty kodowania,

jesli ograniczymy sie tylko do "rozsadnych"™ regut kodowania.

Zauwazmy takze, ze zazwyczaj w praktyce dogodnie jest wyra-
zi¢ rozmiar instancji za pomoca jednego.parametru, okreslajacego
liczbe elementdéw zbioru charakterystycznego (znaczagacego) dla
danych rozpatrywanej instancji. Na przyktad w przypadku proble-
mow szeregowania mogdtaby to by¢ liczba zadan, a dla probleméw
okreslania maksymalnego przeptywu w sieciach - liczba wierzchot-
kow sieci. Zatozenie to, powszechnie przyjmowane, w wiekszosci
przypadkéw sprowadza sie do zatozenie, iz sdowo maszyny cyfro-
wej jest na tyle dtugie, by pomiesci¢ kazdg z kodowanych binai-
nie liczb tworzacych dane instancji. Wynika to z faktu, ze zaz-
wyczaj ustalona liczba parametréw liczbowych charakteryzuje
kazdy z elementdéw nalezacych do wspomnianego powyzej zbioru.
Jednakze w przyoadku pewnych probleméw, na przykdad z teorii
graféw, przyjecie liczby wierzchotkéw n moze sie okazacC zbyt
daleko idacym uproszczeniem, gdyz liczba krawedzi w grafie moze
byé réwna n(n-1)/2 , a co na tym idzie rzeczywistemu rozméarowi
instancji bardziej odpowiadataby w tym przypadku Hliczba n . Tym
nie mniej, w praktyce czesto przyjmuje sie to uproszczenie w
celu ujednolicenia otrzymanych wynikow dotyczgcych z#ozonosci
obliczeniowej. Zauwazmy, ze nie powoduje to wyk*adniczego wzros-

tu rozmiaru instancji.

PrzejdZzmy teraz do wprowadzenia pojecia algorytmu i jego
funkcji z4ozonosci obliczeniowej. Algorytmami nazywa¢ bedziemy
dowolne procedury przeznaczone do rozwigzywania probleméw. Mo6-
wigc Scislej - mozemy uwaza¢ , ze sg one programami napisanymi
w pewnym precyzyjnhym jezyku programowania. Powiemy, ze algorytm
rozwigzuje problem decyzyjny 7f , jesli znajduje rozwigzania



(odpowiedz "tak” lub "nie") dla kazdej instancji 1 ¢ Drr -

W ogdélnosci dazymy do znalezienia algorytmu najefektywniej-
szego, rozwigzujacego dany problem. Pojecie efektywnosci moze
zawiera¢ w sobie wykorzystanie wielu zasobdéw systemu liczacego,
wykonujacego dany algorytm. Oednakze najczesciej algorytm naj-
efektywniejszy oznacza algorytm najszybszy, gdyz ograniczenia
czasowe przesadzaja zazwyczaj o0 praktycznej przydatnosci algo-
rytméow. Z tego tez powodu, jak rowniez ze wzgledu na fakt, iz
analiza ztozonosci czasowej algorytméw jest najciekawsza z teo-
retycznego punktu widzenia, w dalszych rozwazaniach pominiemy
inne zasoby systemu liczgcego.

Przed zdefiniowaniem Tfunkcji czasowej zdtozonosci oblicze-

niowej algorytmu wprowadzimy jeszcze jedno pojecie.

Powiemy, ze funkcja T(k) jJest rzedu g(k), co zapisujemy
0(@(k)) , jezeli istnieje taka stata c, ze 1f(k)~ clg(k)l dla
wszystkich wartosci K.

Przez funkcje z4ozonosci obliczeniowe]j algorytmu A rozwig-
zujacego problem bedziemy rozumieli funkcje z+ozonosci czasowej,
przyporzadkowujaca kazdej wartos$ci rozmiaru instancji 1£ D/-
maksymalng liczbe elementarnych krokéw (lub jednostek czasu) ma-
szyny cyfrowej potrzebnych do rozwigzania za pomoca algorytmu

A instancji o tym rozmiarze, to znaczy Tfunkcje

fA (n) =max t:t je9t liczbg elementarnych krokéw maszyny
cyfrowej niezbedng dla rozwiezania instan-

cji 1€Dyj-/An =N(CI)y .

Oczywiscie, Tunkcja ta nie bedzie dobrze okreslona dopoéty,
dopéki nie sprecyzujemy reguty kodowania i1 modelu maszyny cyfro-
wej (listy elementarnych krokéw). ¢Jednakze, jak sie okazuje,
wybér konkretnej '"rozsadnej” reguty kodowania 1 realistycznego
modelu maszyny cyfrowej nie ma wpdywu na rozrdéznienie czynione
pomiedzy algorytmami wielomianowymi i wyk#adniczymi, czyli dwo-
ma zasadniczymi typami algorytméw z punktu widzenia z4ozonosSci
obliczeniowej. Przez realistyczne modele maszyny cyfrowej rozu-

mie¢ bedziemy takie, ktdore w jednostce czasu moga wykona¢ liczbe
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krokéw ograniczona od gory przez wielomian od rozmiaru rozwig-
zywanej 1instancji. Nie trudno zauwazy¢, ze model taki jest +4atwo
int-erpretowany w sensie w#asciwosci obliczeniowych w odniesieniu
do komputeréw rzeczywistych. WSrdéd modeli realistycznych wyréz-
nia sie m.in. jednotasmowg deterministyczng maszyne Turinga (DTM),
k tasmowg deterministyczng maszyne Turinga (k-DTM) oraz model
RAM. Ciekawe jest poroéwnanie predkosci oméwionych modeli. Okazu-
je sie, ze wszystkie modele sg sobie réwnowazne w tym sensie, ze
jesli dana instancja jest rozwigzywana przez jakis model maszyny
cyfrowej w czasie ograniczonym od gory przez wielomian od jej
rozmiaru, to jest ona roéwniez rozwigzywana w czasie ograniczony»
od géry przez wielomian od jej rozmiaru przez kazdy inny model,
przy zatozeniu logarytmicznego kryterium kosztéw. W celu uzyska-
nia tej roéownowaznosci nalezy jedynie zatozy¢, ze czas wykonania
elementarnej operacji dla modelu RAM zalezy liniowo od d#ugosci
+adécucha danych kodujacych liczby, na ktérych wykonywana jest
operacja, zatem od sumy logarytméw tych liczb. Oak z tego wyni-
ka, w ramach analizy roéwnowaznosci algorytméw w sensie wielomia-
nowej zdozonosci obliczeniowej mozemy posdugiwac sie dowolnym
modelem obliczeh sposrdéd przedstawionych powyzej

Zdefiniujemy teraz dwa najwazniejsze z punktu widzenia

z4ozonosci obliczeniowej typy algorytméw.

Algorytmem wielomianowym nazywamy algorytm, ktorego funk-
cja ztozonosci obliczeniowej (z4+ozonos¢ obliczeniowa) jJest
O(P(k)) , gdzie p jest pewnym wielomianem, a k rozmiarem rozwia-
zywanej instancji. Kazdy algorytm , ktérego fTunkcja z4ozonosci
obliczeniowej nie moze by¢ tak ograniczona, nazywa sie algoryt-
mem wykd+adniczym 17,

3ak wspomnielismy, poczawszy od pracy Edmondsa algorytmy
wielomianowe przyjedo sie nazywac¢ efektywnymi z punktu widzenia
ztozonosci obliczeniowej, algorytmy zas wykdadnicze- nieefek-
tywnymi. O tym jak uzasadnione jest to rozrdéznienie zwdaszcza
dla duzych rozmiardow instancji S$wiadczy ponizsza tablica. Poka-
zuje ona zaleznos¢ czasu obliczeé (przy zatozeniu ze elementar-

ny krok maszyny cyfrowej trwa 1 s) od rozmiaru rozwiagzywanej

1 Funkcja z*ozonos$ci obliczeniowej tych algorytméw nie musi bvé
funkcja wykdtadniczg.
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instancji dla réznych funkcji z4ozonosci obliczeniowej.
Tablica 1.

Poréwnanie Kkilku wielomianowych 1 wykd#adniczych Ffunkcji

z*+ozonosci obliczeniowej

Funkcja z4ozonosci obliczeniowej Rozmiar n
10 60
n 0.00001s . 0 .000063.
n3 0 .00ls . 0.216s.
nb 0.1s. 13 .0Omin.
2° 0 .00ls . 366 stuleci
3n 0,059s. 1 .3x10*3 stuleci

Obecnie mozemy przejs¢ do najistotniejszego Tfragmentu
teorii z4ozonosci obliczeniowej , mianowicie do wyodrebnienia
klas z4ozonosSciowych probleméw decyzyjnych.

Klase P tworza wszystkie problemy decyzyjne, ktdore w co
najwyzej wielomianowym czasie rozwigzuje deterministyczna maszy-
na Turinga (a zatem dla probleméw nalezagcych do klasy P istnie-
Jja rozwigzujace je algorytmy wielomianowe).

Warto zauwazy¢, ze istnieje liczna klasa probleméw, dla
ktérych nie sag znane algorytmy wielomianowe, 1lecz dla ktdrych
mozna w co najwyzej wielomianowym czasie zweryfikowa¢ pozytywng
odpowiedz, jesli zostanie dostarczona pewna dodatkowa informacja.
Aby ujac¢ te rozwazania bardziej formalnie, bedziemy postugiwac

sie pojeciem niedeterministycznej maszyny Turinga.

Przez niedeterministyczng maszyne Turinga (NDTM) bedziemy
rozumie¢ DTM wyposazong dodatkowo w modu# generujacy. Program
dla NDTM jest okreslany w ten sam sposéb, co dla DTM. Wykonanie
programu przez NDTM d#a +adécucha x(1) , stanowigcego dane roz-
wigzywanej 1instancji 1, roézni sie jednak od wykonania programu
przez DTM, gdyz przebiega w dwéch etapach. W etapie pierwszym
modu4 generujacy generuje w catkowicie dowolny sposéb 1 zapisu-
je na tasmie w komérkach -1,-2,..., 4+adbcuch S symboli. W etapie
drugim NDTM sprawdza, w taki sam sposéb, w jaki Jjest wykonywany
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program przez DTM, czy wygenerowany 4ancuch S spednia warunki

okreslone w pytaniu instancji I. Zauwazmy, ze dla danej instancji

I moze istniek wiele +ancuchéw. Powiemy, ze NDTM rozwigzuje

problem decyzyjny TT, gdy dla kazdego 1¢ Djj sa spednione dwa

ponizsze warunki:

1. jesli odpowiedz dla 1 brzmi "tak", to zostanie wygenerowany
+ancuch S, ktory wraz z x(I) spowoduje, ze po wykonaniu
programu przez NDTM, maszyna ta osiggnie stan koncowy akcep-
tacji,

2. jesli odpowiedz brzmi “nie", to albo NDTM osiggnhie stan
kohcowy niaakceptacji , albo faza sprawdzania nie zakonczy

sie w skonczonym czasie dla kazdego wygenerowanego +ancucha S.

Bedziemy moéwili, ze NDTM rozwigzuje problem decyzyjny TT w
co najwyzej wielomianowym czasie, jesli dla kazdej instancji
le Dfp , dla ktérej odpowiedz brzmi "tak', zostanie wygenerowa-
ny taki 4ancuch S, ze czas wykonania etapu sprawdzania zakohczo-
nego odpowiedzig "tak™ przez NDTM (dla 1 oraz S) jest O(p(N(I1)),

dla pewnego wielomianu p.

Mozemy teraz zdefiniowan klase NP probleméw decyzyjnych ja-
ko zawierajagca wszystkie problemy decyzyjne, ktdére w co naj-
wyzej wielomianowym czasie rozwigzuje niedeterministyczne maszyna
Turinga <1/

Z definicji tej wynika, ze P ¢ NP

W celu zdefiniowania najbardziej ineteresujacej klasy prob-
leméw decyzyjnych , tzw. probleméw NP-zupednych, wprowadza sie
definicje transformacji wielomianowej.

Transformacjag wielomianowg problemu 77~ do problemu TT

(co zapisujemy nazywamy funkcje F: , ktéra
2 1

spednia nastepujagce warunki:

1. Dla kazdej instancji 12 £ D~ odpowiedZ brzmi “tak" wtedy i

m tylko wtedy, gdy dla instancji f(12) odpowiedz brzmi réwniez
“tak".

Mozna wykazac¢ m[~5 ] ; ze kazdag niedeterministyczng maszyne
Turinga rozwigzujgcg w co najwyzej wielomianowym czasie
problem decyzyjny TT mozna zasymulowadé na deterministycznej
maszynie Turinga rozwjUjui gcej ten problem w czasie ograniczo-

nym od goéry przez 2KV v . dla pewnego wielomianu p, gdzie
I1£ Djj- .
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2. Czas obliczania funkcji f przez DTM dla kazdej instancji

jest ograniczony od goéry przez wielomian od N(I12).

Méwimy, ze problem decyzyjny jest NP-zupedny, jesli
ITA£ NP i dla kazdego innego problemu decyzyjnego 7To ™~ NP

TT20CTri =

Z powyzszych definicji wynika, ze gdyby istniat algorytm
wielomianowy rozwigzujacy jakikolwiek problem NP-zupedny, wow-
czas kazdy problem z klasy NE , a wiec takze kazdy problem
NP-zupedny, moégtby zostan rozwigzany za pomocg algorytmu wielo-
mianowego. Poniewaz do klasy probleméw NP-zupednych nalezg
klasycznie trudna problemy kombinatoryczne, dla ktdérych mimo
wielu usitowan nie udato sie podan algorytmu wielomianowego,
prawdopodobnie wszystkie problemy NP-zupedne mozna rozwigzan
tylko przy uzyciu algorytméw wyk#adniczych. Oznacza*oby to, ze
klasa P jest wtasciwg podklasg klasy NP, a ponadto , ze klasy

probleméw P i NP-zuped#nych sa rozitaczne 1~ .

Z definicji tych wynika roéowniez, ze dla wykazania NP-zu-
petnosci badanego problemu decyzyjnego wystarczy przetrans-
formowan do niego wielomianowo dowolny znany problem NP-zuped-
ny. Oczywiscie, najpierw trzeba byto podan pierwszy taki
problem, wykazujgc, ze transformujg sie do niego wielomianowo
wszystkie problemy z klasy NP. Uczyni+ to Cook w cytowanej juz
pracy, w odniesieniu do sformutowanego juz problemu SPELNIAL-
NOSCI WYRAZEN 8O0OLOWSKICH. Aktualnie lista probleméw NP-zupe#-
nych obejmuje jJuz Kkilka tysiecy probleméw z réznych dziedzin.
Wyboér problemu NP-zupednego , ktdéry staramy sie przetransformo-
wan wielomianowo do badanego problemu, w celu wykazania jego
NP-zupednosci, chociaz teoretycznie dowolny, ma jednak istotny
wptyw na sposob konstrukcji transformacji wielomianowej. Dowody
te wymagajag zatem dobrej orientacji w zakresie znanych proble-
méw NP-zupednych, zwhaszcza charakterystycznych dla poszczegol-
nych pokrewnych dziedzin.

W Swietle powyzszych rozwazan mozna powiedzien, ze do

1~Mozna wykazan , ze jesli P/NP , to musi istnien klasa problemow
decyzyjnych NPlc NP o z4ozonosci 'posSredniej” miedzy klasami

probleméw NP-zupeinych i P, taka ze NPI”™P i NPI/klasa probie-
mOw NP-zupednycn .
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klasy probleméw NP-zupednych nalezg problemy najtrudniejsze w
klasie NP, ktore sa rozwigzywane przez nieefektywne algorytmy
wykdadnicze. Okazuje sie Jednak, ze niektdére problemy NP-zuped-
ne mozna dla spotykanych w praktyce danych rozwigzafc przy sto-
sunkowo niewielkim naktadzie czasowym, wykorzystujgc Ffakt, ze
fu..<cja z4ozonosci obliczeniowej rozwigzujacych je algorytméw
jest ograniczona od gory przez wielomian zalezacy od dwéch
zmiennych: rozmiaru instancji N(I) i maksymalnej wartosci wys-
tepujacych w tym problemie liczb max(l) (stad nazwa takich algo-
rytmow - algorytmy pseudowielomianowe). Poniewaz w praktyce
max(l) przyjmuje skodéczone wartosci, algorytmy te maja korzystne
wtasciwosci z punktu widzenia czasu obliczed. Nie sg to jednak,
podkreslmy, algorytmy wielomianowe, gdyz wszystkie liczby sag
kodowane przy podstawie zliczania wiekszej od 1, zatem d¥ugos$é
+adbcucha symboli uzytego do zakodowania max(l) wynosi log max(l)
i ztozonosd algorytmu wielomianowego bytaby O(p(N(I),logmax(l))),
a nie O(p(N(I) ,max(1))) , dla danego wielomianu p. Jest takze
rzecza oczywistg, ze algorytmy pseudowielomianowe mozna ewentual-
nie skonstruowac¢ jedynie dla liczbowych probleméw decyzyjnychTT,
tzn. takich, dla ktérych nie istnieje wielomian p, taki ze
max (1) p(N(1)) dla kazdego le¢ 0jj- - Do probleméw liczbowych
nalezg miedzy innymi problemy: PLECAKOWY, KOMIWOJAZERA, PODZIALU
ZBIORU NA TROJELEMENTOWE PODZBIORY (tzw. PROBLEM TROJPODZIALU),
PRQBLEM PLECAKOWY. Nie se natomiast problemami liczbowymi na
przykd4ad PROBLEMY ; SPE uNIALNOSCI j MAKSYMALNEGO SKOJARZENIA czy
KOLOROWANIA GRAFU W danych tych probleméw nie wystepuja
bowiem w ogdéle parametry liczbowe, a zatem nierdéwnosé¢ max(l)<
P(N(1)) jest zawsze spedniona. Mozna takze wykazaé¢, ze nie
dla wszystkich NP-zupe#nych liczbowych probleméw decyzyjnych

istnieje algorytmy pseudowielomianowe.

Powyzsze rozwazania wskazuja na potrzebe gtebszej charakte-
ryzacji probleméw NP-zupednych, polegajacej na wyodrebnienie
tzw. probleméw silnie NP-zupednych

Dla dowolnego problemu decyzyjnego TT + dowolnego wielomia-
nu p okreslonego dla liczb catkowitych niech TT oznacza
P

" Duzymi [literami oznaczaC bedziemy , W przeciwie 6stwie do

probleméw optymalizacyjnych, problemy decyzyjna.



podproblem TT otrzymany przez ograniczenie D tylko do tych
konkretnych probleméw, dla ktorych max(1)™ p(NC1)) . Zatem TT
nie jest problemem liczbowym.

Problem decyzyjny TT jest silnie NP-zupedny. jesli TT na-
lezy do NP i istnieje wielomian p okreslony dla liczb catkowi-
tych, dla ktérego TTp jest NP-zupedny.

Na mocy tej definicji, jesli problem TT jest NP-zupedny i
nie jest problemem liczbowym, to jest silnie NP-zupedny, oraz
jesli problem TT jest silnie NP-zupedny, to istnienie dla niego
algorytmu pseudowielomianowego jest rownowazne 1istnieniu algo-
rytmow wielomianowych dla wszystkich probleméw NP-zupednych,
czyli rownosci P=NP , jest wiec rownie mato prawdopodobne.
Zaktadajac zatem, ze P/NP , mozemy obrazowo przedstawic¢ klase
NP probleméw decyzyjnych, jak na rys.l. Nalezy podkreslic¢, ze
jest mozliwy szczegétowszy podziat klasy N£ *% subtelniejsze roz-
réznienia sa aktualnie badane

Rys.l. Struktura klasy NP probleméw decyzyjnych.

W pracy [44 1 wykazano, ze problemami liczbowymi silnie

NP-zuped#nymi sg na przyk¥ad problemy; KOMIWO3AZERA i TROJPO-
DZIALU *

Jak wynika z powyzszych rozwazac¢ analiza z4tozonosci oblicze
niowej daje odpowiedz na pytanie, czy analizowany problem (decy-
zyjny badZz optymalizacyjny) moze by¢ rozwigzany (w sensie znale-
zienia rozwigzania optymalnego w przypadku probleméw optymaliza-
cyjnych) w wielomianowym czasie. Pozytywna odpowiedZz na to pyta-
nie wynika z faktu znalezienia wielomianowego algorytmu optymali
zacyjnego, ktérego przydatnos¢ zalezy od rzedu jego TFTunkcji zd4o-

zonosci obliczeniowej 1 rodzaju zastosowania. Czasami, gdy



- 14 -

funkcja z4ozonosci obliczeniowej, okreslajaca jak wiadomo zapo-
trzebowanie algorytmu na czas w najgorszym przypadku, posiada
zbyt duzy rzad, moze sie okazac¢, ze Srednie zachowanie sie al-
gorytmu jest wystarczajgce. Problem ten przedyskutowano miedzy
innymi w [4,2.3. Z drugiej strony, jesli odpowiedz jJest negatywna
to wr.dczy gdy decyzyjna wersja badanego problemu jest NP-zupe#na,

wowczas istnieje Kkilka drog dalszej analizy.

Po pierwsze, mozna os#abic¢ (uprosci¢) niektdére zatozenia
(ograniczenia) przyjete w problemie pierwotnym i nastepnie roz-
wigzywaé powstaty w ten 9poséb problem. Rozwigzanie tego ostat-
niego jest zazwyczaj dobrym przyblizeniem rozwigzania problemu
oryginalnego. Uproszczenia za#tozen"moze w przypadku na przyk#ad
problemu szeregowania polegac¢ na:

- zezwoleniu na przerywanie wykonywania zada¢, gdy oryginalny
problem dotyczy4 zada¢ niepodzielnych ;

- przyjeciu jednostkowych czasow wykonywania zadan, gdy w ory-
ginalnym problemie rozpatrywano dowolne czasy wykonywania;

- zatozeniu pewnych typow graféw ograniczen kolejnosciowych, np
drzew lub #ahcuchéw, gdy w oryginalnym problemie rozpatrywano
dowolne grafy, 1itp.

W systemach komputerowych szczegdélnie pierwsze uproszczenie jest

uzasadnione w przypadkach gdy roéwnolegte procesory korzystaja

ze wspoOlnej pamieci operacyjnej. Zauwazmy ponadto, ze takie

uproszczenie jest korzystne z punktu widzenia niektérych kryte-

riow .

Po drugie, rozwigzujac trudne problemy optymalizacyjne,
bardzo czesto wykorzystuje sie algorytmy aproksymacyjne, ktére
nie zawsze znajduja rozwigzanie optymalne. Oczywistym warunkiem
koniecznym stosowania takich algorytmow jest niskiego rzedu
funkcja z4ozonosci obliczeniowej. Warunek dostateczny wynika
z oceny odlegtosci wartosci konstruowanych przez nie rozwigzan
od optimum. Ocena ta moze dotyczy¢ zachowania sie w najgorszym
przypadku Hlub zachowania sie przecietnego (Sredniego). W celu
wiekszej precyzji podamy Kkilka definicji. Rozpoczniemy od anali-
zy najgorszego przypadku [45)4 3.

Oesli TT jest problemem minimalizacji (maksymalizacji), a
I jest jego dowolng instancjg , to mozemy zdefiniowaé¢ stosunek
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SA (D) dla algorytmu aproksymacyjnego A jako

c /t\_  ACl) /T%  OPT(1) X
AN = OPT(I) (SAA A= A1) A~

gdzie A(l) jest wartoscia rozwigzania skonstruowanego przez al-
gorytm A dla instancji I, a OPT(l) jest wartoscig rozwigzania
optymalnego dla |I. Bezwzgledne oszacowanie SA algorytmu apro-
ksymacyjnego A zastosowanego do rozwigzania problemu TT defi-
niuje sie jako;

SA = inf-~r~l; SA{) $r dla kazdej instancji leD~™"

Natomiast asymptotycznym oszacowaniem algorytmu A rozwigzujace-

go problem TT nazywaé bedziemy warto$é S™lzdefiniowana nastepu-

Jaco

= inf £ r>1 ; dla pewnej catkowitej .dodatniej liczby N,

SA(1) 1 r dla kazdej instancji 1€ D™~ spetniajacej
warune k OPT(C 1) > N J .

Uzyskalismy w ten sposdb jednoznacznag miare "dobroci“ algo-
rytmu aproksymacyjnego zaréwno w przypadku probleméow minimaliza-
cyjnych jak i1 maksymalizacyjnych. Im SA (lub SA) jest blizsze
jednosci, tym lepszy jest dany algorytm aproksymacyjny. Zauwazmy
ponadto, 2ze moga zajs¢ przypadki, w ktérych powyzsze oszacowania
nie bedg réwne. Musi woéwczas oczywiscie zachodzié¢ SA > N
Z drugiej strony dla pewnych optymalizacyjnych probleméw kombi-
natorycznych pokazano, ze znalezienie algorytmu aproksymacyjne-
go o okreslonej doktadnosci jest mato prawdopodobne (to znaczy
zagadnienie to jest tak samo trudne jak znalezienie algorytmu

wielomianowego dla dowolnego problemu NP-zupednego).

Analiza zachowania sie algorytmu aproksymacyjnego w naj-
gorszym przypadku powinna by¢ uzupedniona analizg jJjego zachowa-
nia sie przecietnego. Analizy tej mozna dokona¢ dwiema metodami.
N Rozpatruje sie kilka mozliwosci zachowania sie W najgorszym

przypadku algorytméw aproksymacyjnych, dla ktérych SA =1. Kwestia
ta oméwiona zostata doktadnie w 1/15,7].
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Pierwsza polega na zatozeniu, ze parametry instancji rozpatry-
wanego problemu TT generowane sg. z pewnego rozk#adu prawdopo-
dobienstwa F ¢nastepnie na analitycznym analizowaniu $Sredniego
zachowania sie algorytmu A. Mozna tu wyrézni¢ b#ad bezwzgledny
algorytmu aproksymacyjnego, ktéry definiuje sie jako roéznice
miedzy wartosciami rozwigzania przyblizonego a optymalnego

oraz bdad wzgledny definiowany jako stosunek powyzszych wartos-
ci. Asymptotyczne rezultaty w silniejszym (bezwzglednym) sensie
sa rzadkie. Z drugiej strony, asymptotyczne wyniki dotyczace
b+edu wzglednego mozna uzyska¢ w stosunkowo +4atwiejszy sposoéb
[M8, 26,29 3-

Jest raczej oczywiste, ze zachowanie sie przecietne algo-
rytmu moze by¢ znacznie lepsze niz zachowanie sie w najgorszym
przypadku, co usprawiedliwia uzywanie danego algorytmu apro-
ksymacyjnego. Oednakze trudnosci zwigzane z wykazaniem tego
pierwszego oszacowania, ograniczajg jego praktyczne wykorzys-
tanie. Stad, badania symulacyjne podajace rowniez informacje
0 zachowaniu sie przecietnym algorytméw aproksymacyjnych sa
nadal czesto stosowane. W tym ostatnim podejsciu pordéwnuje sie
rozwigzania, w sensie wartosci Kkryterium, konstruowane odpowied-
nio przez algorytm aproksymacyjny i optymalizacyjny, przy czym
poréwnanie to powinno dotyczy¢ szerokiej, reprezentatywnej
probki instancji. Z powyzszego stwierdzenia wynikajg pewne zaga-

dnienia praktyczne, ktére przedyskutowano w C 4 ].

Wreszcie po trzecie, rozwiazujac trudne optymalizacyjne
problemy kombinatoryczne , mozna stosowa¢ dokdadne algorytmy wy-
k4tadnicze. Oak wspomniano, jesli analizowany problem (Jego de-
cyzyjny odpowiednik) nie jest silnie NP-zupedny, to mozliwe jest

rozwigzanie go za pomoce algorytmu pseudowielomianowego.

Powyzszg dyskusje schematycznie podsumowano na rysunku 2.

W celu ilustracji omowionych w pracy poje¢, w rozdziale
nastepnym przeanalizujemy szczegétowo przyktadowy problem szere-
gowania powstajacy przy konstrukcji systemu operacyjnego. Przy
wyborze problemu kierowalismy sie z jednej strony jego waznoscig,

z drugiej zas aktualnym stanem badanh umozliwiajgacym mozliwie



pednag ilustracje omawianych zagadnien

Analiza ztozonos$ci problemu kombinotorycznego

Problem tatwy Problem tru
Poprawa ztozonosci algorytmu;

- w najgorszym przypadku
- $rednio (analiza probabilistyczna)

Doktadne algorytmy

np. w przypadku szere- wyktadnicze

gowania zadah - zatoze-

nie podzielnosci (takze pseudowielo-
mianowe)

Algorytmy aproksy-
macyjne
Analiza zachowania sie
- w najgorszym przypadku
- .Sredniego
a) analiza probabilistyczna
b) analiza symulacyjna

Rys.2. Schemat analizy problemu optymalizacji kombinatorycznej.

3. Analiza przyktadowego problemu szeregowania

Oak wspomniano , w rozdziale tym przeanalizujemy =z punktu
widzenia z4ozonosci obliczeniowej deterministyczny problem sze-

regowania zadan. Problem ten formudtuje sie w nastepujacy sposoéb.

W ogdélnosci rozpatrywa¢ bedziemy zbidér n zadan s = LN,

,---,Znlj i zbiér m procesoroéw » £Pi "P2 7 ***pm * RozP8trv"

Czytelnika zainteresowanego analizg, innych praktycznych prob-
lemébw powstajgcych przy analizie i projektowaniu systemdw
komputerowych odsydtamydo pracy t -~ ].
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w.ab bedziemy procesory réwnolegte , to znaczy takie, ktére spek-
niaja te same fTunkcje 1 pracujg rownolegle. Wynika z tego, iz
kazde zadanie moze byod wykonane przez dowolny procesor. Rozpa-
trywane procesory sa 1identy czne , to znaczy wykonujg wszystkie

zadania ze zbioru z rownymi predkosciami.

WSréd parametréow charakteryzujacych zadanie Z» - szczegol-
nie istotny je9t czas wykonywania pj, podajecy zapotrzebowa-

nie danego zadania na czas procesora (dowolnego ze zbioru )-

Podamy obecnie definicje dotyczgce podzielnosci zadan i

ograniczen kolejnosciowych w zbiorze Sr .

Bedziemy moéwili o zadaniach podzielnych , gdy wykonywanie
kazdego zadania ze zbioru roozs byé przerwane w dowolnym mo-
mencie 1 nastepnie kontynuowane, bydé moze na innym procesorze,
przy czym obstuga tego przerwania nie jJjset zwigzana ze strata
czasu. Oesli przerwanie wykonywania kazdego zadania ze zbioru

jest niemozliwe, bedziemy méwili o zadaniach niepodzie Inycli.

W zbiorze zadan moga byé okreslone ograniczenia kolejnoscio-
we ; ZIi-<Zj oznacza, ze wykonywanie zadania Zi musi zostad za-
konczone przed rozpoczeciem wykonywania zadania Z”; inaczej mo-
wigc, zbiodr s jest czesciowo uporzadkowany przez relacje binar-
na. . Desli w zbiorze zadan istnieje przynajmniej jJedno wyzej
okreslone ograniczenie kolejnosciowe , to bedziemy mowili o zbio-
rze zadan zale znych, w przeciwnym razie - o zbiorze zadan nie-
zale znych. Zbiory zadah 2z okreslonymi ograniczeniami kolejnoscio-
wymi przedstawia sie zwykle w postaci graféw skierowanych (di-
graféw), na ogoé+ w przedstawieniu wierzchotkowym, w Ktorym
wierzchodki reprezentuja zadania, a +uki skierowane - ogranicze-

nia kolejnosciowe .

Podamy teraz definicje 2zwigzane z pojeciem uszeregowania

oraz Kkryteriami optymalnosci oceny uszerenowah.

Usze regowaniem bedziemy nazywali takie przyporzadkowanie
w czasie procesorow ze zbioru do zadan ze zbioru , dla

ktérego spednione sg nastepujace warunki;
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w kazdej chwili kazdy procesor wykonuje co najwyzej jedno
zadanie,

- zadanie jest wykonywane w przedziale czasowym Crj.o0).

- wszystkie =zadania se wykonane r

- dla kazdych dwéch zadan ZL, takich, ze :» <7y wykony-
wanie zadania Z~ rozpoczyna sie po zakonczeniu wykonywania za-
dania Z ,

- w przypadku zadan niepodzielnych - wykonywanie Zzadnego zadania
w zbiorze nie jest przerywane, d w przypadku zadan podziel-
nych liczba przerw w wykonywaniu kazdego zadania jest skonhczo-
na .

W przypadku zadah niepodzielnych bedziemy mowili o uszerego-
waniu niepodzielnym , a w przypadku zadan podzielnych - o0 usze-
regowaniu podzielnym. W danym uszeregowaniu, dla zadania

j=1,2.,...,n mozemy okreslifc moment zakonczenia wykonywania Cj .

Uszeregowaniem optymalnym bedziemy nazywat uszeregowanie
minimalizujgce wybrane kryterium optymalnosci. W naszym przypad-
ku przyjmiemy, ze kryterium optymalnosci jest dtugos¢ uszerego-

wania (lub czas wykonania zbioru zadan)

Cmax =max lZijJ '

Praktyczng interpretacje zatozen i wynikéw jak roéwniez mo-
tywacje studiowania deterministycznego problemu szeregowania
zadan wyjasniono w ksigzkach [6,5], gdzie rozpatrzono roéwniez

uog6lnienia modelu przedstawionego powyzej.

3ak wspomnielismy, przeanalizujemy problem minimalizacji
ddfugosci uszeregowania dla zadan niezaleznych i procesoréw roéw-
nolegtych, 1i1dentycznych. Rozpoczniemy od analizy z#ozonosci ob-
liczeniowej problemu w przypadku zadan niepodzielnych. Wykazemy
NP-zupednosfc odpowiadajgcego mu problemu decyzyjnego juz w przy-
padku dwéch procesorow.

Twie rdzenie 1.

Decyzyjny problem szeregowania zadan niepodzielnych i nieza-

leznych, o dowolnych czasach wykonywania na dwoéch identycznych
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procesorach, z kryterium diugosci uszeregowania jest NP-zupedny.

Oowbd

Wykazemy NP-zuped4nos¢ problemu decyzyjnego 7T. . odpowiada-
jer-gj rozpatrywanemu problemowi szeregowania Ii. W tym celu na-
lezy udowodnié, ze 7T1 £NP . oraz 7T2cC7~ , dla pewnego NP-zu-
petnego problemu 7T2.

Zacznijmy od pierwszej czesci dowodu. Aby udowodni¢ przyna-
leznos¢ problemu TT~ do klasy NP nalezy wykazaé¢, ze kazda
instancja tego problemu zostanie rozwigzana przez niedaterminis-
tyczne maszyne Turinga (NDTM) w czasie ograniczonym od goéry przez
wielomian od rozmiaru tej instancji. Instancja problemu decyzyj-
nego ma przy tym te same dane, co odpowiednia iInstancja problemu
szeregowania oraz parametr y», dla ktérego pytamy o istnienie
uszeregowania o wartosci CihOX Y, - Rola modu”~u”~generujacego
NDTM polega na wygenerowaniu 4ancucha symboli, okreslajacych nu-
mer procesora Pj”~j) 1 momeint rozpoczecia wykonywania s dla za-
dania Zj, j=1.2,...,n.(*ancuchéw takich moze byé oczywiscie
nieskonczenie wiele 1 ni® wszystkie musza odpowiada¢ uszeregowa-
niom Nastepnie deterministyczna czes¢ NDTM musi dokona¢ spraw-
dzenia, czy istnieje #+ancuch, dla ktérego odpowiedz { biorgac pod
uwage rozwigzywana instancje) brzmi "tak™. W rozpatrywanym przy-

padku nalezy zatem wykonac¢ nastepujace punkty.

1. Dla kazdych ki1 1 takich, ze 1%k <li n sprawdz, czy PANT*
¢Pi(D), czy sk+pkisl lub si+P;l 9k*w ten sposéb odrzucane
sa uszeregowania, w ktorych dwa lub wiecej zadan je9t wykony-
wanych na tym samym procesorze w tej samej chwili.

2. Dla kazdego k, I“k<n , sprawdz czy §8k+Pk V1< to znaczy
czy wszystkie zadania zostane zakoriczone przed updywem chwili

\%
Mozna 4atwo sprawdzié¢, ze deterministyczna czes¢ NDTM moze wy-

kona¢ powyzsze punkty w czasie ograniczonym od gory przez wie-

lomian od rozmiaru instancji, a zatem problem 7T.€ NP.
:KEFZJEEQEQE z uwag poczynionych w rozdziale 2, przy obliczaniu

ztozonosci obliczeniowej algorytmow wielomianowych bedziemy za-

k*ada¢, ze zapisanie liczby, odjecie i pordéwnanie dwoéch liczb sg

operacjami elementarnymi maszyny cyfrowej 1 trwajg taki sam
kwant czasu imodel RAM).
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Przejdziemy teraz do drugiej czesci dowodu. 3ako NP-zupe#-
ny problem e ktory przetraneformujemy wielomianowo do proble-
mu TT~, wybierzemy PROBLEM PODZIALU ZBIORU, sformudowany ponizej

PODZIAL ZBIORU
Paramet ry : Skonczony zbiér C =jc~ ,c2,.. .,c joraz waga s(ci)
zwigzana z kazdym elementem ci £ C.

Pytanie ; Czy 1istnieje podzbidér C'c C taki, ze

Z s(c.,) = Z
/Y CPE K8 9ncin
Majac dang instancje , mozna utworzydé dane odpo-
wiadajgcej Jej instancji f(12) = 1~ ¢ jj- w nastepujacy 9po90b:

- zbidér n=q niepodzielnych i niezaleznych”~zada6é o czasach wykony-
wania pj=9(cj) 5=1.,2,....n,
- dwa 1identyczne procesory,

- wartos¢ funkcji kryterialnej roéwna y, =» Z , 9(c.X).
s .

i

Wykazemy teraz, ze dla kazdej in9tancji 12<aD-~ odpowiedz
brzmi "tak"™ wtedy i tylko wtedy, gdy dla odpowiadajacej jej
instancji | £ D «w- odpowiedZz brzmi rowniez "tak'.

1 111

Zat6zmy najpierw, ze odpowiedz dla instancji j2£ D/-
brzmi '"tak**, to znaczy istnieje podzbidr CCC 0 zadanej 2
wdasciwosci. Wowczas zadania odpowiadajgce elementom wchodzg-
cym w skdad podzbioru C"moga by¢ wykonywane na procesorze P ,

a pozostate na procesorze P2, co zilustrowano na rysunku 3.

Poniewa zzza iozenig

Z  s(L.). = /-« 9(_.), =zatem C ) .
. s(ciy ¢ .ot acciy” Erc 8(ch)=yi
‘ c\eC
Al ca C3Ycr1  cl a6 c-C
p2 c1 co Ck-1 ck Bk *n
yi
Ry9 .3.

Zatbézmy teraz, ze dla instancji 1~¢ o jj- 1istnieje uszerego-
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w%nieod+ugoéci Yoo Poniewaz

2;p
J=1

i » 2 s(C.) = 2y. , zatem uszeregowanie to musi mie¢ pos-
% cte.C

ta¢ przedstawione na rysunku 3. Z zatozenia o niepodzielnoS8ci
zadan wynika, ze elementy zbioru ¢ odpowiadajgce zadaniom wyko-
ny ”“-.ym na procesorze tworzg podzbidr ¢+ o zadanej whasci-

wosci

Zauwazmy teraz, ze czas konstrukcji danych instancji 1"
jest ograniczony od go6ry przez wielomian zalezny od liczby ele-
mentéw q zbioru C, czyli od rozmiaru instancji I_£ Djr- . Twier*
dzenie zostato zatem udowodnione. 2

B

Z powyzszego twierdzenia wynika, 2ze nie nalezy liczy¢ na
skonstruowanie wielomianowego algorytmu optymalizacyjnego o
ile nie zostanie udowodniona rownos¢ P = NE . Istnienie takiego

algorytmu jest zatem mato prawdopodobne.

Zauwazmy jednak, ze dla wykazania NP-zuped#nosci problemu
szeregowania wykorzystalismy PROBLEM PODZIALU ZBIORU , ktéry
nie jest silnie NP-zupelny, zatem wykazalismy jedynie zwykda
NP-zupednosé¢ rozpatrywanego problemu szeregowania. W istocie
problem ten mozna rozwigza¢ za pomocg algorytmu pseudowiedo-
mianowego. Dego sformutowanie jest nastepujgce L122/223 . Niech

prawda , jesli zadania T..,T2,. ,T . mo-
ga by¢ wykonane na procesirach

*) Pl P2 "****pn " w_ tal<i sP°sob,ze
procesor P. jJest zajety w prze-

dziale czasu [O0.tJ, 1i=1,2,...,m
V fatsz , W przeciwnym razie

oraz

f prawda, jesli t~0, i=1,2,...,m,

*o> / faltsz , w przeciwnym razie

Nastepnie definiuje sie rekurencyjne rownanie w postaci

. m2 ... *]1-1 «ti*pJ *"i. | tm />

Probl | t bli hi tosci x4 t
roblem polega teraz na obliczehiu wartosci Xj( 1,t2 m?
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dla j=0,1,...,n; ti=0,1,...,C; i=l ,2,... ,m, gdzie C oznacza
gérne granice d+ugo§ci uszeregowania optymalnego Cfmx .Z powyz-
szego wynika, ze CmaX wwraia sie wzorem
e "i;F
Cmax * *3xh<tl 't2 ... .. tj-pl-awdaj =

Powyzsza procedura rozwigzuje rozpatrywany przez nas problem
szeregowania w czasie 0(nCm), zatem dla ustalonego m jest to
algorytm pseudowielomianowy, Wynika stcd, ze dla madych wartos$-
ci m oraz C procedura ta moze by¢ wykorzystana w praktyce.

W ogdélnosci jej zastosowanie jest jednak ograniczone. (Inne
algorytmy Wykiadnicze dla probleméw szeregowania zadaé¢ opisano
na przyktad w [ 6 1)

Inng préba efektywnego rozwigzania rozpatrywanego proble-
mu moze bydé ostabienie pewnych zai-oze¢ i1 konstrukcja algorytmu
dla takiego przypadku. Dodatkowo nalezy wéwczas rozpatrzeé¢ przy-

datnos¢ tak skonstruowanego algorytmu dla problemu oryginalnego.

W przypadku naszego problemu szeregowania osdtabieniem za-
+ozen bedzie dopuszczenie przerywania wykonywania zada¢. Oka-
zuje sie, ze w przypadku zadac¢ podzielnych omawiany problem
szeregowania mozna rozwigza¢ bardzo efektywnie. Zauwazmy-; ze
czas wykonania zbiotu zadac¢ podzielnych nie moze by¢ mniejszy
niz wieksza z dwéch wartosci; najdiuzszego z czasow wykonywanig

i Sredniego czasu wykonywania, czyli [25] *

* = = -Ip.T ~ - -
Cmax max |\ﬁaxléﬁa ? m J%VpJJ)
Dezeli Cﬁax jestwyznaczone przez ~ ﬁnP' .to wszystkie pro-
3=1

cesory kocé¢czg wykonywanie zada¢ roéwnoczesnie. W przeciwnym ra-
zie wystagpia przestoje w pracy procesoréow. Ponizszy algorytm
podany przez Mc Naughtona pozwala w 4+atwy sposob przydzielic
zadania do poszczegolnych procesoréw w celu otrzymania uszere-
gowania o d*ugOSCI C nax

Algorytm 1 [25J

1. Rozpocznij wykonywania dowolnego zadania na dowolnym proceso-
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rze w chwili t=0.

2. Wybierz dowolne nie uszeregowane jeszcze zadanie 1 rozpocz-
nij jego wykonywanie na tym samym procesorze w chwili zakonh-
czenia wykonywania poprzedniego zadania. Powtarzaj ten krok

do chwili, gdy wszystkie zadania zostang, uszeregowane lub

max
3. Czes¢ zadania pozostajgca do wykonania po osiggnieciu
t:C63x przydziel do innego procesora, rozpoczynajac jej

wykonanie od chwili t=0. Wré¢ do kroku 2.

tatwo zauwazy¢, ze powyzszy algorytm zawsze znajduje usze-
regowanie, a jego optymalnos¢ wynika z faktu, ze diugoscé¢ tego
uszeregowania jest okreslona wzorem (l), zatem jest minimalna.
Z+ozono$é tego algorytmu jest O(n), gdyz kazde zadanie jest w
nim rozpatrywane tylko jeden raz, a czas z tym zwigzany jest

staty, niezalezny od liczby zadanh.

Zauwazmy, ze dopuszczenie mozliwosci podzielnosci zadan w
istotny sposéb utatwidto rozwigzanie problemu, ktéry z NP-trud-
nego stat sie obliczeniowo +atwy. Pozostaje jJeszcze kwestia o-
ceny stopnia przydatnosci praktycznej tak otrzymanego rozwigza-
nia. 0t6éz, w systemach komputerowych, wieloprocesorowych, pra-
cujacych ze wspoélna pamiecig operacyjna, zatozenie podzielnosci
zadan jest mocno uzasadniona, a rozwigzania uzyskane w ten spo-
s6b maja istotne znaczenie praktyczne. OesSli powyzsze podejscie
jest z jakichs wzgleddw niezbyt uzasadnione, pozostaje wowczas
ptéba skonstruowania algorytmu aproksymacyjnego dla oryginalne-
go problemu 1 oszacowania jJjego zachowania sie w najgorszym przy-
padku oraz zachowania sie S$redniego. Najbardziej znanym typem
algorytméw aproksymacyjnych dla probleméw szeregowania sg algo-
rytmy szeregowania listowego , w ktdérych zadania ustawione s3g
w pewnym porzadku na liscia i w momencie, w ktérym wolny staje
sie ktorykolwiek z procesoréw, pierwsze na liscie nie przydzie-
lone zadanie zostaje wybrane i przydzielone do tego procesora.
Dokt+adnos¢ algorytmu listowego zalezy od sposobu okreslania
kolejnosci zadan na liscie. Ten typ algorytméw szeregowania
moze prowadzi¢ do tzw. anomalii szeregowania listowego. Polega-
Jja one na tym, ze dHdugosS¢ uszeregowania moze wzrosnac¢, gdy:

- wzrosnie liczba procesorow,



- czas wykonywania Kktorego$s z zadan bedzie mniejszy niz przyjety,
- zostang usuniete niektore iuki w grafie,

- zostang zmienione priorytety zadan.

Na rysunku 4 pokazano przykiad wpdywu powyzszych czynnikow
na wzrost ddugosci uszeregowania. Przyjeto uporzadkowanie zadan
weddug malejgcycj priorytetdowt:z 1 Zg .

a) z1:3 zz2 Z3,2 73,2

Rys .4 . Przyktad anomalii algorytméw szeregowania listowego:
(a) graf, uszeregowanie optymalne; (b) zwiekszenie m do 4;
(c) Zmniejszenie czas6ow wykonywania :p=]J2,1,1,1,3,3,3,3,83;
(d) opuszczenie niektérych +ukéw w grafie; (e) zmiana priory-
tetéw zadan; z ,z 24,z z z z z ,Z
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Powyzsze anomalie odkry4 Graham C-~s ], ktéry oszacowat
takze maksymalne zmiany w ddugosci uszeregowania, Kktdére moga
powstad przez zmiane jednego lub wielu parametréw problemu.
Przytoczymy ten rezultat, gdyz jego dowdd jest jednym z naj-
krotszych w dziedzinie oszacowan najgorszego zachowania sie
alg i/".mow aproksymacyjnych i dobrze ilustruje stosowane w tej

dziedzinie metody.

Niech dany bedzie zbidér zadan wraz z relacjg ograni-
czen kolejnosciowych . Niech czasy wykonywania zadan bedg
okreslone przez wektor ; oraz niech zbiodr s jest przydzielany
do m procesorow przy wykorzystaniu listy L, a powstate w ten
sposOb uszeregowanie ma diugosdé Cmax* Zmienmy teraz parametry
w powyzszym problemie szeregowania zadan: p"™ p (dla wszyst-
kich sk#adnikéw), ograniczenia kolejnosciowe -< "¢ -< ,
lista 17 L a liczba procesorow niech wynosi nf'. Niech nowa
wartosé ditugosci uszeregowania bedzie roéwna Chax' Mamy wowczas

nastepujece twierdzenie.
Twierdzenie 2 [« ] .

X Przy podanych powyzej zatozeniach mamy

Dowdd

Rozwazmy uszeregowanie D" otrzymane w wyniku wykonania
zadan :: ze zbioru (Jj?,<) , dla parametréw oznaczonych primem.
Zdefiniujemy podziat przedziatu to’Chax) na dwa Podzbiorm
AiB w nastepujecy sposoéb;

A= £ t £ CO, X) ;wszystkie procesory se. zajete w chwili t£,
BaCO.C® __)“A .

max
Zauwazmy, ze zarowno A, jak 1 B skiadaja sie z przedziatdéw roz-

+gcznych jednostronnie otwartych. Niech Z oznacza zadanie za-
konczone w D" w chwili C* tzn. takie, dia ktére%o C, =C*
max Jl max

Istniejg dwie mozliwosci.



1. Besli chwila Ts. rozpoczecia wykonywania zadania z, je9t

1 _ o . 1. ...
wewnetrznym punktem zbioru B, to z definicji B wynika, ze ist™
nieje procesor P, ktory dla pewnego: p>0O jest bezczynny w prze-
dziale Qj -£ ,sj ). Sytuacja taka moze wystepowafc jedynie wte-

dy, gdy dli pewnego zadania Z.2 sg spednione warunki Z, -<Z.
J

J2  Ji
oraz C. = s. .
J2 J2
2. Przypuéémy teraz, ze 97 nie jest wewnetrznym punktem zbioru
B. Przypusémy ponadto, ze I:]_ 0. Niech )i.=SUpf XIX<S .. i xell
i i

-y

lub x1=0, je§li zbiér ten jest pusty. Z konstrukcji A B wyni-

ka, ze x1 ¢ A i1 dla pewnego : >0 procesor Pi jest bezczynny
w przedziale ™@™-,5 ,x~). Lecz , podobnie jak poprzednio , sy-
tuacja taka moze wystgpic¢ tylko wtedy, gdy pewne zadanie Z:]2<C

Z. jest wykonywane w tym przedziale.

/
Wykazalismy zatem, ze albo istnieje zadanie Z. Z.

<
J2 34
takie, ze z faktu y £ CC ,s™ ) wynika, ze y £A albo dla kazde-

go x, z faktu , ze x<s. ~ wylika, ze albo x fA, albo x <0 .

To postepowanie mozemyindukcyjnie powtarzafc, tworzagac ciag

zadabd dopoty, dopdéki nie znajdziemy zadania Z

Z. ,Z . ... ’
J3 i Jr

dla ktoérego z faktu x<s . wynika, ze albo xf A, albo x<O.

*r

Pokazalismy zatem, ze istnieje +adécuch zadabd

z < /Z < /...</fZ <"z. )

i J r=1 2 1

takich, ze w D"w kazdej chwili t6B ktéres z zada6é Z. jest

_ . k
wykonywane. Wynika z tego, ze
jzfeD" r; k=1 Jk Q)
gdzie po lewej stronie wzoru wWystepuje 9uma czasow trwania

wszystkich zadadé pustych O"w D" . Z (2) i z zatozenia

mamy jednak
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Zatem

ma X

Korzystajac z (3) i (5

Z powyzszego wynika, ze

max

C @

ma X

co koc¢czy dowdd twierdzenia.

Wykorzystujac powyzsze twierdzenie mozna wyprowadzi¢ wzor
na oszacowanie bezwzgledne dowolnego algorytmu listowego LS

rozwigzujacego rozpatrywany przez nas problem szeregowania.

Wniosek 3

Przy podanych powyzej zatozeniach

Dowdd

Goérna granica w (8) wynika natychmiast z (7) przez przyje-
cie m"=m. Aby pokaza¢, ze granica ta jest osiggalna, rozwazmy
nas tepujgcy przyktad; n=(m-1)dm+l, p =c1,1, ...,1,1 .m3, < jest

nie uszeregowania pokazano na rys.b.

O

Z powyzszych rozwaza¢ wynika, ze dowolny algorytm szerego-
wania listowego moze konstruowac¢ zdte uszeregowania, dwukrotnie
dtuzsze od uszeregowaC¢ optymalnych. Mozna spodziewa¢ sie popra-
wy, gdy dokonamy wstepnego porzadkowania listy. Najprostszym
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algorytmem jest tak zwany algorytm LPT (longest processing

time). Dego dziatanie jest nastepujace.
Algorytm 2 (LPT)

1. Ustaw zadania na liscie w kolejnosci malejacych czasow
wykonywania.

2. W momencie, w ktérym wolny staje sie ktorykolwiek z proceso-
row przydziel do niego pierwsze na liscie nie przydzielone za-

danie. Krok ten powtarzaj do momentu wykonania wszystkich zadad.

Rys.5. Uszeregowania dla przykdadu we wniosku 3: a) optymalne,
b) przyblizone

Bezwzgledne oszacowanie algorytmu LPT jest nastepujace.
a?
V

Twierdzenie 4 [47 ]

Przy podanych wyzej zatozeniach

4
LPT 3 ©)

a

Niestety, ze wzgledu na dost znaczng, ddugost nie JestesSmy

w stanie orzytoczy¢ dowodu tego twierdzenia. (Mozna go miedzy
innymi znalezé w [ ¢ 1]1-)

Z powyzszego twierdzenia wynika, 2ze w najgorszym przypadku
uszeregowanie konstruowane przez algorytm LPT moze by¢ diuzsze
od optymalnego o 33%. Dednakze, wydaje sie, ze algorytm LPT

konstruuje zazwyczaj uszeregowania lepsze niz wskazuje to osza-
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cowaAie (9), szczegélnie w przypadku, gdy liczba zadan staje sie
duza. W MO ] pokazano, ze gdy najmniejsza liczba k zadan wy-
konywanych na jednym procesorze jest duza, to bezwzglednie algo-

rytm LPT poprawia sie.
T..i -dzenie 6
Przy powyzszych zatozeniach

sLpT(k) = i + £ - (10)
n
Twierdzenie to pokazuje, ze w miare wzrostu k,SLpT(k)

zdgza do jednosci.

Z drugiej strony interesujgca jest ocena zachowania sie
przecietnego algorytmu LPT. Ostatnio w pracy [7/3 okreslono
b+4ad wzgledny dla przypadku dwéch procesoréw i przy zawozeniu ,
ze czasy wykonywania zadan sa generowane z rozk#adu roéwnomiernego

z przedziatu 10,13 .
Twierdzenie 7

Przy powyzszych zatozeniach

, LPT L B i .. _
gdzie E(Cmax) oznacza wartos$dé Srednig, diugosci uszeregowania

skonstruowanego przez algorytm LPT
G

Bioragc pod uwage, ze n/4 jest dolnym ograniczeniem wartosci
E(Gmax) * OtrzVmujemV

E(CLPT)

T CF X < 1 * 0(¢t/n ) .
vimax ;

LPT . .- .
Zatem, wraz ze wzrostem n, E(cmax) zdgza do wartosci optymalnej

nxe wolniej niz 1 + O(1/n ) zdaza do 1. Powyzsze oszacowanie
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mozna roéowniez uogo6lni¢ na przypadek m procesordow, dla ktdorych
zachodzi @1 ;

EGCRED ~ 2n * 06 -
Ponadto . mozna wykaza¢ C13], ze CLPT - CA~™ zmierza do O
max max
prawie na pewno, gdy n->ao , rozk#ad czasdéw wykonywania ma
skofnczone warto$é Srednic, a jego funkcja gestoSci f spednia
warunek ¥f(0) > 0. Powyzszy rezultat osiggniety skomplikowanymi

metodami potwierdzajag takze badania symulacyjne opisane w pracy

[20] -

Konczéc powyzsze analize mozemy powiedziec¢, ze algorytm LPT
konstruuje dobre uszeregowania i1 moze by¢ wykorzystany w prak-
tyce. Jednakze, jeSli wymagane jest lepsze oszacowanie zachowa-
nia sie algorytmu w najgorszym przypadku, mozna wykorzystac
inne algorytmy aproksymacyjne jak na przykdad algorytm
MULTIFIT [9] .

Nalezy podkreSli¢, ze omawiany problem szeregowania jest
stosunkowo dobrze i wszechstronnie zbadany i1 dlatego wybraliSmy
go jako problem wzorcowy, dobrze ilustrujacy teoretyczne defi-
nicje wprowadzone w rozdziale 2. W przypadku innych probleméw
szeregowania, ktoérych sformutowanie Jest bardziej skomplikowa-
ne nie przeprowadzono dotychczas catosciowej analizy. Jednakze
niektdére zagadnienia wystepujace w takiej analizie zostaty juz
dos6 doktadnie zbadane. Dotyczy to zwhaszcza zagadnienia z4ozo-
nosci obliczeniowej problemu, przeglad uzyskanych rezultatow
zamieszczono w rozdziale 5 pracy CC51. Uwzgledniono w nim rdézne
kryteria szeregowania, typy procesoréw, zatozenia dotyczgce

podzielnosci zadan a takze - ograniczen kolejndsSciowych.

Dos¢ dogtebnie przebadano réwniez zachowanie sie w najgor-
szym przypadku istniejacych algorytméw aproksymacyjnych dla
probleméw szeregowania. Dotyczy to zwdaszcza minimalizacji
ddugosci uszeregowania (por.C53). W przypadku innych Kkryteridw
zagadnienie to, poza sporadycznymi przypadkami , nie zostato
zbadane. Catkowicie otwarte jest natomiast zagadnienie analizy

zachowania sie przecietnego algorytméw aproksymacyjnych. Do-
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tychczasowa analiza opierata 9ie bowiem wytacznie na wynikach

badan symulacyjnych.
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1. Wstep

W ostatnich latach obserwujemy gwattowny rozwéj badan w dzie-
dzinie Systemdédw Rozproszonych Baz Danych (SRBD). Rozwdj ten moty-
wowany jest dwojako. Po pierwsze, jest on konsekwencjg postepu
jaki dokonat sie w dwéch dziedzinach informatyki : bazach danych
oraz sieciach komputerowych. Rozwéj tych dziedzin stanowi pod-
stawe teoretyczng, techniczng i1 ekonomiczng rozwoju SRBD. Po dru-
gie, zainteresowanie SRBD wynika 2z zapotrzebowania na tego rodzaju
systemy w gospodarce i administracji.

Mozna poda¢ szereg argumentow zastosowania SRBD.

Struktura SRBD w naturalny spos6b odpowiada strukturze przed-

siebiorstw wielozakdfadowych, posiadajgcych filie lub oddziaty,
rozproszone dgeograficznie lub lokalnie.

Budowa SRBD stanowi rozwigzanie problemu podgczenia w jedng
zintegrowang baze danych szeregu baz -danych autonomicznych.

SRBD mogag by¢ +atwo rozszerzane przez dotaczanie nowych



stanowisk komputerowych.

W SRBD koszty telekomunikacji sg mniejsze niz w odpowiada-
jacych im systemach scentralizowanych baz danych, dzieki przetwa-
rzani.. .lokalnemu duzych ilosci informacji, ktére w przeciwnym

przypadku musiatyby by¢ transmitowane do centrum.

W SRBD mozna uzyska¢ wysokg réwnolegtos¢ dziatania, co pro-

wadzi do podwyzszenia efektywnosSci.

SRBD cechuja sie wysokg niezawodnoscig i dostepnoscig, co
wynika z faktu, ze rzadko dochodzi do upadku catego systemu, a w
przypadku upadku czesciowego system moze nadal funkcjonowac w

-mniej lub bardziej ograniczony sposoéb.

Reasumujagc powyzsze argumenty nalezy stwierdzi¢, ze SRBD
sg szczegb6lnie przydatne tam, gdzie samo 2Q6éto5owaaie ma cha-
rakter rozproszony. Poniewaz zastosowania takie sg czeste w pra-
ktyce, zatem nalezy spodziewa¢ sie duzej liczby instalacji SRBD.
Przewidywanie to uzasadniaja roéwniez dwa fakty : po pierwsze,
handlowej dostepnosci sieci komputerowych, na "szczycie" ktorych
buduje sie SRBD oraz po drugie, instalowania obecnie baz danych
na stosunkowo matych 1 tanich komputerach, przy zachowaniu ich
funkcjonalnych mozliwosci. Obecny stan badan w dziedzinie SRBD
mozna uznac¢ za poczatkowy etap wdrozen. Znane sa juz wnioski z
eksploatacji eksperymentalnych SRBD kontynuowanych w celach ba-
dawczych, takich jak : SDD-1, R* , SIRIUS-DELTA, Distributed-
- INGRES, DDM, POREL. Na rynku pojawiajg sie pierwsze systemy
komercyjne - np. EUCOHPASS (Tandem) lub Inter System Oommunica-
tion (IBM),

W ramach jednego krétkiego artykudu nie jest oczywiscie mo-
zliwe przedstawienie chocby tylko g4éwnych wynikéw dotyczgcych
SRBD. Dlatego celem tego artykudu jest przedstawienie problema-
tyki SRBD, aw szczego6lnosSci specyfiki tej problematyki w od-
niesieniu do klasycznych systemow scentralizowanych baz danych,

o ktdérej zaktadamy, ze jJjest znana Uczestnikom Szkoty, co najmniej
w ogo6lnym zakresie.



W rozdziale drugim sprecyzujemy pojecie SRBD. W rozdziale
trzecim natomiast oméwimy problematyke zarzadzania SRBD, w szcze-
golnosci problematyke synchronizacji transakcji, optymalizacji
planéw wykonywania®".transakcji oraz niezawodnosci SRBD. Na zakoh-
czenie podamy bibliografie wraz z komentarzem.

2. Pojecie systemu rozproszonej bazy danych

W tym rozdziale zdefiniujemy i1 skomentujemy pojecie SRBD. W tym
celu rozpoczniemy od definicji Rozproszonej Bazy Danych.
Rozproszong bazg danych (RBD) nazywamy pigtke (ST FAD}Xoc ),
gdzie
ST = ~ST~,....,STnJ jest zbiorem stanowisk komputerowych
przechowywania danych,

X T 1,2,...,n] Jjest zbiorem danych logicznych,

nazywanym logiczng bazg danych

P =jxn P =1,2,. .. ,N ; j =1,2,... jk®j- jest zbiorenm
roztgcznych fragmentéw danych
logicznych

D e i=1»2,.._.,N ; j=1,2,... ,k» , k=1,2,..., J.

jest zbiorem danych fizycznych,
nazywanym fizyczng bazag danych.
£oc : D - » ST jest funkcja, okreslajacg lokalizacje danej
fizycznej D w zbiorze ST.

Logiczna baza danych )( reprezentuje RBD z punktu widzenia
jej uzytkownika, ktory w terminach logicznej bazy danych definiu-
je swoje zadania zwane transakcjami. W klasycznym modelu RBD,
uzytkownik nie rozrdznia rozproszonej bazy danych od scentralizo-
wanej bazy danych 1 pozostaje nieswiadomy faktu fizycznego roz-
proszenia 1 ewentualnej duplikacji danych, do ktorych zada doste-
pu.

?” dalszej czesSci artykudu przez dang logiczng rozumiecC be-
dziemy relacje, nazywanag "relacja globalng".

Kazda relacja globalna moze by¢ rozbita na roztaczne frag-
menty (por. rys.2.1). Wyrdzniamy poziomy podziat na fragmenty -



STANOWISKO 1

STANOWISKO 2

STANOWISKO 3

DANE LOGICZNE
(RELACJA GLOBALNA) FRAGMENTY LANE FIZYCZNE

Rys.2*1. Podzia+ danych logicznych na fragmenty 1 dane Tfizyczne.

fragment zawiera woéwczas podzbidér krotek, pionowy podziat na frag-
menty - fragment zawiera wowczas podzbidér atrybutéw, oraz podziat
mieszany. Podziat relacji globalnej na fragmenty musi by¢ tak

dokonany aby mozliwa by+a pedna jej rekonstrukcja z fragmentow.

Z kolei kazdemu fragmentowi odpowiada podzbidor danych fi-
zycznych, bedacych kopiami, przechowywanych na réznych stanowis-
kach systemu, (por.rys.2.1. ) Zbior wszystkich danych fizycznych
nazywamy TFfizyczng baza danych. Pizyczna baza danych stanowi imple-
mentacje logicznej bazy danych na danym sprzecie komputerowym.

Zbidor wszystkich danych fizycznych zlokalizowanych na poje-
dynczym stanowisku komputerowym nazywamy lokalng bazg danych
(LBD1).

Architektura RBD przedstawiona jest na rys.2.2. Warto pod-
kresli¢ trzy gtowne cechy tej architektury

1° Rozdzielenie fragmentacji danych logicznych od podziatu



SCHEMATY
> NIEZALEZNE
OD STANOWISK

Rys.2,2. Architektura rozproszonej bazy danych

na dane Tfizyczne 1 ich przydziatu do stanowisk komputero-
wych.

2° Pedna kontrola duplikacji danych fizycznych na poziomie
schematu fragmentacji.

3° Niezaleznos¢ od organizacji lokalnych baz danych (mozli-

wos¢ budowy heterogenicznych RBD).

Przejdziemy obecnie do krotkiego naszkicowania problemu

spojnosci RBD oraz wprowadzenia pojecia transakcji.

Og6lnie rzecz biorac, przez sp6jnos¢ RBD nalezy rozumieé
maksymalnie wierne odbicie fragmentu rzeczywistosci, ktdérego ta
baza danych jest abstrakcyjnym odzwierciedleniem. W wezszym sensie,
przez spojnos¢ rozumie sie problem zapewnienia poprawnos$ci danych
i zwigzkow miedzy nimi. Zachowanie spéjnosci bazy danych nalezy
wéwczas rozumieé¢ jako ochrone danych przed mozliwosciag wystapienia

btedu w wyniku niewtasciwego : uaktualnienia, usuniecia lub wprowa-



dzenia danych. Spé6éjnos¢ bazy danych moze przy tym zostaé¢ naruszona
zasadniczo z dwéch powodow

- ze wzgledu na btedne zarzadzanie wspétbieznoscig wykonywa-
nia transakcji zgdajagcych dostepu do tych samych danych,

- ze wzgledu na wystgpienie awarii systemu, powodujacej jego
czesciowy lub catkowity upadek.

W RBD rozréznia sie pojecie wewnetrznej 1 zewnetrznej spoéjnosci.
Sp6jnos¢ wewnetrzng rozproszonej bazy danych definiujemy w oparciu
o zbibér tzw. semantycznych ograniczen integralnosc¢iowych, natozo-
nych na semantyke logicznej bazy danych. W ogélnosci wyroézniamy
dwa typy ograniczeh integralnosciowych

- ograniczenia integralnosciowe typu statycznego, okreslajace
dopuszczalny zbidér standw rozproszonej bazy danych,

- ograniczenia integralnosciowe typu dynamicznego, okreslajg-
ce dopuszczalny zbidor przejs¢ standéw rozproszonej bazy da-
nych.

Problem zapewnienia spéjnosci wewnetrznej RBD nie rézni sie w swej
istocie od odpowiedniego problemu dla scentralizowanych baz danych.
Specyficznym problemem RBD jest problem zapewnienia ich spéjnosci
zewnetrznej.

Moéwimy, ze RBD jest w stanie spéjnosci zewnetrznej, jezeli
przy zatozeniu, ze zbidér aktualnie wykonywanych transakcji jest
pusty, dla kazdego fragmentu kazdej danej logicznej stany wszyst-
kich odpowiadajgcych mu danych fizycznych (kopii) sg identyczne.

Jak wiadomo zachowanie spéjnosci wewnetrznej bazy danych., w
szczegb6lnosci rozproszonej bazy danych, zalezy od sped#nienia w
kazdej chwili ograniczen integralnosciowych natozonych na seman-
tyke bazy danych. W rzeczywisto$ci, nie zawsze jest mozliwe zde-
finiowanie 1 wyspecyfikowanie wszystkich ograniczen integralnoscio-
wych natozonych na baze danych, gdyz nie sga one czesto znane nawet
projektantowi bazy danych. Ponadto w praktyce jest bardzo trudne,
a w odniesieniu do rozproszonej bazy danych wrecz niemozliwe, zwe-
ryfikowanie czy dany uzytkownik nie narusza ktdrego$ z ograniczen
integralnosciowych natozonych na baze danych. Z tego wzgledu wpro-
wadza sie koncepcje transaksji jako elementarnej jednostki inter-
akcji uzytkownika z RBD. Zasadniczg cechg transakcji jest cecha

sp6jnosci : transakcja zachowuje sp6jnos¢ rozproszonej bazy danych



w tym sensie, ze odwzorowuje stan spéjny RBD w stan spojny, przy
czym RBD moze nie by¢ w stanie spéjnym w trakcie wykonywania
transakcji.

JRczedstawimy obecnie pokrétce problem zarzadzania rozproszo-
na baza danych.

Zaktadamy, ze kazda lokalna baza danych implementowana na
danym stanowisku komputerowym jest autonomicznie zarzgdzana przez
system zarzadzania lokalng bazg danych (SZLBD). Zarzadzanie RBD
jest realizowane przez system zarzgdzania rozproszong bazg danych
(SZRBD), ktéry organizuje wspoOdprace réwnorzednych i autonomicz-
nych SZLBD.

Zauwazmy, ze zgodnie z powyzszym pojecie rozproszenia odnosi
sie w réwnej mierze do modelu danych jak i do systemu zarzadzania
RBD.

Z funkcjonalnego punktu widzenia kazde stanowisko komputerowe
wyposazone jest w ogélnosci w dwa moduty programowe : modud zarzg-
dzania transakcjami TM oraz modud zarzagdzania danymi DM. Zadaniem
modudu TM jest nadzorowanie przebiegu realizacji transakcji ini-
cjowanych w systemie, natomiast zadaniem modudu DM jest zarzagdza-
nie dostepem do LBD, zlokalizowanej na tym stanowisku komputerowym.
Mozna przyjac¢, ze moduty programowe TM i DM wszystkich stanowisk
komputerowych tworza SZRBD, pamietajac, ze w istocie w kazdym mo-
dule mozna wyro6zni¢ dwa poziomy : poziom globalny dotyczgacy RBD
oraz poziom lokalny dotyczacy LBD.

W przypadku, gdy stanowisko komputerowe wyposazone jest wy-
+acznie w modut TM, moéwimy o stanowisku dostepu i zarzadzania
transakcjami, natomiast w przypadku, gdy stanowisko komputerowe
wyposazone jest wydgacznie w modud DM, méwimy o stanowisku prze-
chowywania 1 przetwarzania danych (rys.2.3). W praktyce czesto
stanowisko dostepu 1 zarzadzania transakcjami oraz stanowisko
przechowywania 1 przetwarzania danych stanowig fizycznie jeden
komputer z pamiecig zewnetrznag 1 inteligentnymi terminalami.
Spotyka sie réwniez systemy rozproszone zorganizowane w ten sposoOb,

ze wystepujag w nich wytgcznie wydzielone stanowiska dostepu 1 za-



STi —i-te stanowisko
komputerowe

TN -modut zarzadzania

transakcjani

JOWN - modut zarzagdzania

danymni

LBD - lokalna baza danych

—— transakcje

Rys. 2.3. Architektura systemu rozproszonej bazy danych.
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zarzadzania transakcjami oraz stanowisko przechowywania 1 przetwa-
rzania danych.

Mozemy obecnie zdefiniowa¢ System Rozproszonej Bazy Danych
(SRBD) jako trojke (RBD, SZRBD,V ) gdzie R3D jest rozproszong bazg
danych, SZRBD - systemenzarzgdzania rozproszong bazag danych, a V
zbiorem transakcji.

Jak wynika z wprowadzonych uprzednio definicji, g+déwna cecha
charakterystyczng SRBD jest autonomia wspOd#pracujagcych ze sobg

stanowisk komputerowych wchodzgcych w jego sktad. Kazde stanowisko-

komputerowe, ktére moze by¢ w ogélnosci implementowane na kilku



komputerach musi by¢ zdolne do samodzielnego wykonania transakcji

lokalnych, czyli dotyczacych tylko tego stanowiska, oraz do wspot-
pracy z innymi stanowiskami w celu wykonania transakcji global-
nych. Nie jest istotna natomiast odleg4o$¢ miedzy stanowiskami,
ani rodzaj uzytej sieci komputerowej. Ra rys.2.4 i1 2.5 przedsta-
wiono SRBD wykorzystujagce sieci zdalng 1 lokalng, W tym drugim
TERMINALE TERMINALE
KOMPU- KOMPU
TER 1 TER 2
ZDALNA
SIEC
KOMPUTEROWA
KOMPU
TER 3
LBD3
TERMINALE-

Rys. 2.4. SRBD wykorzystujacy zdalng sie¢ komputerowg,

przypadku nie ma znaczenia fakt, ze caty SRBD zostat zlokali zowany



Rys. 2,5 SRBD wykorzystujacy lokalng sie¢ komputerowa.

na terenie centrum obliczeniowego. Natomiast system przedstawiony
ny rys.2.6 nie ma cech SRBD, cho¢ jest dalece podobny do systemu
z rys.2.5. Osiagnat on bowiem taki stopien integracji, zejrozpro-
szopiu danych pomiedzy komputery nie odpowiada rozproszonemu cha-
rakterowi zastosowania i1 zaden z komputerdw nie jest w stanie sa-
modzielnie obstugiwaé¢ transakcji lokalnych. Zagracono. zostata
zatem w tym systemie autonomia stanowisk komputerowych.

5. Problematyka zarzadzania systemami rozproszonych baz danych.

Jak mozna wywnioskowa¢ z rozdziatu 2, gtowne novum problematyki

rozproszonych baz danych w odniesieniu do baz danych scentralizo-



Rys. 2.6 Wielokomputerowy system scentralizowanej bazy danych.

wanych lezy w zakresie zarzadzania nimi. Zauwazmy, ze dzieki
maskowaniu rozproszenia przez SZRBD, problemy wystepujace na po-
ziomie oprogramowania uzytkowego wykorzystujgacego baze danych,

czy to scentralizowang , czy rozproszona, nie réznig sie. ROwniez
szeroko rozumiane problemy modelu danych i jezykdéw nie ulegaja za-
sadniczym zmianom. Natomiast problemy zarzgdzania rozproszong bazg
danych maja whtasng-specyfike i sg nowe jakosciowo. Mozemy je skla-
syfikowa¢ w trzech grupach : problemy synchronizacji transakcji,
problemy optymalizacji wykonywania transakcji oraz problemy nie-
zawodnosci SRBD. Ponizej scharakteryzujemy te problemy, rozpoczy-
najac od probleméw synchronizacji transakcji w SRBD.

3.1. Synchronizacja transakcji w SRBD.

Jak wynika ,z s.amej istoty SRBD, systemy te stanowiag Srodowisko
wieloprocesorowe, wieloprogramowe i wielodostepne. Stad jednym z
najistotniejszych i najtrudniejszych probleméw stojacych przed

projektantem systemu zarzadzania rozproszong bazg danych jest
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problem poprawnego zarzgdzania wspoOtbieznym dostepem wielu uzyt-
kownikéw do niej, a wiec problem konstrukcji odpowiedniego algo-
rytmu synchronizacji transakcji, ktéry zapewnitby spdéjnosé roz-
proszonej bazy danych, oraz zagwarantowat zrealizowanie kazdej

transakcji w skonczonym czasie.

Z+ozonos¢ problemu synchronizacji transakcji SRBD wynika prze-
de wszystkim z faktu, ze kazda transakcja ze zbioru wspoétbieznie
wykonywanych transakcji moze zgadac¢ jednoczesnego dostepu do wielu
lokalnych baz danych, zlokalizowanych na réznych, autonomicznych
stanowiskach komputerowych. Wobec powyzszego, w stosunku do prob-
lemu synchronizacji w systemach scentralizowanych baz danych,
ktory polegat na koniecznos$ci zapewnienia spéjnosci wewnetrznej
lokalnej bazy danych, problem synchronizacji transakcji w syste-
mach rozproszonej bazy danych jest rozszerzony o koniecznos$¢ za-
pewnienia sp6éjnosci wewnetrznej danych nalezacych do ré6znych lo-
kalnych baz danych oraz o konieczno$¢ zapewnienia spéjnosci zew-
netrznej, rozumianej jako identycznos¢ wszystkich kopii fizycz-
nych tej samej danej logicznej.

Dodatkowa trudnos¢ konstrukcji algorytméow synchronizacji
transakcji w SRBD stanowi fakt, ze w systemach takich zadne sta-
nowisko komputerowe nie dysponuje pedng informacjag o globalnym
stanie catego systemu. Stad koniecznos$¢ podejmowania decyzji za-
rzadzajgcych na danym stanowisku komputerowym na podstawie nie-
pedtnej 1 nie w pedni aktualnej informacji o dziataniu pozosta-
+ych stanowisk komputerowych.

W problemie synchronizacji transakcji w systemach rozpro-
szonej bazy danych mozna wyréznié¢ dwa aspekty : aspekt spojnosci
rozproszonej bazy danych w kontek$cie wspOtbieznej realizacji
zbioru transakcji oraz aspekt konfliktdéw dziatania systemu.

W celu ombéwienia aspektu spéjnosci RBD wprowadzimy pojecie
realizacji zbioru transakcji wykonywanych w SRBD. Realizacja
zbioru transakcji nazywaAy czesciowo uporzadkowany zbidér wszyst-
kich operacji elementarnych sktadajgcych sie na transakcje, taki,
ze zachowane sa relacje.poprzedzania operacji w ramach kazdej

transakcji oraz ze wszystkie operacje wykonywane na tym samym
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stanowisku komputerowym sg dobrze uporzadkowane.

Realizacje zbioru transakcji nazywamy realizacjg sekwencyjna,
jezeli zadne dwie. transakcje nie sg wykonywane wspoOtbieznie, w
przeciwnym przypadku mowimy o realizacji wspétbieznej zbioru tran-
sakcji.

Zauwazmy, ze realizacja jest opisem wykonania zbioru transak-
cji w SRBD, a $cislej - opisem sposobu dostepu do RBD, Jednocze$-
nie, dana realizacja zbioru transakcji jest wynikiem dziatania
okreslonego algorytmu synchronizacji transakcji.

Problem poprawnosci wspoOtbieznej realizacji zbioru transakcji
rozpatruje sie najczesciej w kontekscie tak zwanej informacji
czysto.syntaktycznej. Oznacza to, ze rozumie sie poprawnos¢ w ten
sposob, ze dla dowolnego zbioru ograniczen integralnosé¢iowych na-
+ozonych na RBD oraz dla“dowolnego zbioru transakcji, dana reali-
zacja odwzorowuje stan spojny RBD w stan spojny oraz kazda tran-
sakcja widzi stan spéjny RBD.

Tak zdefiniowane kryterium poprawnos$ci wspotbieznej realizacji
zbioru transakcji jest rownowazne tak zwanemu kryterium uszerego-
walnosci, Mowimy, ze dowolna realizacja jest poprawna wtedy i
tylko wtedy, gdy jest ona uszeregowalna, tzn, gdy jest ona réwno-
wazna dowolnej realizacji sekwencyjnej, Istotne w tej definicji
jest pojecie roéwnowaznosci. RoOwnowaznos$¢ te mozna interpretowad,
albo w sensie prezentacji identycznego obrazu stanéw bazy danych
widzianych przez transakcje nalezgagce doT albo w sensie wygenero-
wania nrzez realizacje wspoétbieznag zbioru T™ identycznego stanu
jak w przypadku ktorejkolwiek z realizacji sekwencyjnych zbioru V

Méwi¢ bedziemy zatem, ze realizacja wspotbiezna r zbioru tran-
sakcji tr jest uszeregowalna jezeli istnieje realizacja sekwencyjna
r* zbioru transakcji taka, ze dla dowolnych ograniczen integral-
nosciowych natozonych na baze danych oraz dowolnego zbioru tran-
sakcji stan RBD widziany przez dowolna transakcje Ter dla reali-
zacji r.oraz stan RBD widziany przez tg transakcje dla realizacji
r* sa identyczne, oraz stany RBD osiggniete w wyniku realizacji

r oraz r° sg rowniez identyczne.
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Powyzsza definicja kryterium uszeregowalnos$ci ma charakter
ogélny. Warto wspomnie¢, ze historycznie rzecz biorgc, dawniej
pod pojeciem uszeregowalnosci rozumiano réwnowaznos$¢ wspoOtbieznej
realizacji r,i realizacji sekwencyjnej r" jako rownowaznos$¢ roz-
wigzania tzw. konfliktow dostepu. Tak rozumiang uszeregowalnos$¢
nazywamy obecnie D-uszeregowalnoscig, D-uszeregowalnos$¢ wspot-
bieznej realizacji r jest warunkiem dostatecznym uszeregowalnosci
tej realizacji. Najczesciej przyjmuje sie D-uszeregowalnos$¢ jako
podstawowe kryterium poprawnosci wspétbieznej realizacji zbioru
transakcji. Wynika to z dwéch zasadniczych przyczyn. Po pierwsze,
probiera uszeregowalnosci jest dla ogdélnego modelu transakcji pro-
blemem NP-zupe#nym, w pizea/ieGatwiedo problemu D-uszeregowalnos$ci
ktéry nalezy do klasy probleméw P.

Po drugie, ze sformudtowania kryterium uszeregowalnosci nie
wynika w jaki sposdéb mozna praktycznie zapewni¢ uszeregowalnos$¢
dowolnej wspoOtbieznej realizacji zbioru transakcji. Spednienie
kryterium D-uszeregowalnosci moze by¢ natomiast stosunkowo prosto

zagwarantowane w praktyce.

Sformutujmy zatem obecnie kryterium D-uszeregowalnosci. W
tym celu niezbedne jest wprowadzenie pojecia konfliktu dostepu.
Méwimy, ze dwie transakcje T., T . znajduja sie w konflikcie dos-
tepu, jesli w skdad kazdej z nich wchodzi operacja elementarna
na pewnej danej fizycznej X, przy czym co najmniej jedna z tych
operacji jest typu zapis. Zauwazmy obecnie, ze uszeregowalnos¢
zbioru transakcji dotyczy w istocie transakcji znajdujagacych sie
w konflikcie. Zauwazmy dalej, ze wszystkie elementarne operacje
znajdujace sie w konflikcie muszg by¢ wykonane $cisle sekwencyj-
nie, a wiec innymi sdtowy, transakcje znajdujgce sie w konflikcie
musza pozostawa¢ wzgledem siebie w odpowiedniej relacji poprze-
dzania T-—-¥T.. tatwo zauwazy¢, ze relacja - » jest relacja
czesciowo porzadkujacag zbidr transakcji X . Mozemy obecnie sfor-

mudtowaé warunek D-uszeregowalnosSci.

Dowolna realizacja r zbioru transakcji t jest uszeregowalna,
jezeli relacja poprzedzania — * jest acykliczna.

Testowanie poprawnosci dowolnej realizacji r sprowadza sie



obecnie do testowania acyklicznosci relacji - *me

Mozemy obecnie powiedzie¢, ze dany algorytm synchronizacji tran-
sakcji w SRBD jest poprawny w odniesieniu do aspektu spéjnosci
bazy danych, jesli wszystkie generowane przez niego realizacje
zbiorow transakcji sa poprawne.

Omowimy teraz aspekt konfliktéw dziatania SRBD.

Kryterium uszeregowalnosci nie jest wystarczajacym kryterium
poprawnosci dziatania systemédw rozproszonej bazy danych, lub in-
nymi sdowy, poprawnosci synchronizacji transakcji w SRBD. Jak
wspomnielidmy we wstepie, problem poprawnosci dziatania SRBD
rozpatrywac¢ bedziemy w ujeciu globalnym, jako
() problem zapewnienia spéjnosci wewnetrznej 1 zewnetrznej RBD,
(in) problem zapewnienia zrealizowania kazdej transakcji zaini-

cjowanej w systemie.
Przyjecie okreslonej metody synchronizacji transakcji w SRBD za-
pewniajacej spojnos¢ wewnetrzng 1 zewnetrznag RBD (warunek (i))
moze pociagnac¢ za sobg mozliwosé wystgpienia w systemie tzw. kon-
fliktéw dziatania SRBD. Wyrdézniamy cztery typy tych konfliktéw, a
mianowicie : martwy punkt, cykliczne restartowanie, state zabloko-
wanie 1 state restartowanie.

Konflikt martwego punktu zachodzi wéwczas, gdy dwie lub wie-
cej transakcji oczekuje wzajemnie na uwolnienie danych niezbed-

nych do zakonczenia ich wykonywania.

Konflikt cyklicznego restartowania wystepuje woéwczas, gdy
dwie lub wiecej transakcji powoduje wzajemne wycofywanie lub
wywtaszczanie.

Konflikt 3batego zblokowania zachodzi wéwczas, gdy na skutek
nieskohnczonego strumienia nowych transakcji inicjowanych w SRBD
transakcja lub zbidr transakcji nigdy nie uzyskaja dostepu do
wszystkich danych, niezbednych do ich wykonania 1 tym samym nigdy

nie zostanag zrealizowane.

Konflikt statego restartowania zachodzi woéwczas, gdy na sku-

tek nieskonczonego strumienia nowych transakcji inicjowanych w

systemie w nieznanych a priori momentach, transakcja lub zbior
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transakcji sag stale wycofywane lub wywdaszczane, 1 tym samym nigdy

nie zostang zrealizowane.

Wystagpienie w systemie ktoregokolwiek z powyzszych konfliktow
dziatania prowadzi w konsekwencji do niespednienia warunku (ii),
tj. do niezakonczenia wykonywania transakcji lub zbioru transakcji
zainicjowanych w systemie. Niezrealizowanie transakcji prowadzi
rowniez do naruszenia spojnosci RBD, rozumianej teraz szeroko jako
realcji odpowiedniosci pomiedzy "Swiatem zewnetrznym" a jego ab-
strakcyjnym odzwierciedleniem, jakim jest RBD.

Wystagpienie konfliktéw dziatania SRBD jest konsekwencjg przy-
jetego w danym algorytmie synchronizacji transakcji sposobu poste-
powania w przypadku wystgpienia konfliktu dostepu.

Istniejg trzy alternatywne rozwigzania w sytuacji, w ktorej

transakcja T, znajduje sie w konflikcie dostepu z transakcjg T5 ,

lub innymi s}owy, transakcja Ti zada niekompatybilnego dostep8 do
danej przydzielonej transakcji T..
1 Transakcja T~ jest wstrzymana 1 czeka na zwolnienie danej przez

transakcje T-.

2 Transakcja T zostaje wycofana, uwalnia wszystkie dane, ktoére
zostaty doniej przydzielone, i nastepnie restartuje.

3° Transakcja T—Lwyw+aszcza transakcje T:]z posiadanej danej, co
pocigga za sobag koniecznos$¢ wycofania wywkaszczonej transakcji,
czyli uwolnienie wszystkich posiadanych przez nig danych oraz
jej restart.

Przyjecie pierwszego rozwigzania moze prowadzi¢ do wystagpie-
nia konfliktu martwego punktu oraz konfliktu statego zablokowania*
Natomiast przyjecie drugiego lub trzeciego rozwigzania moze Sspo-
wodowaé¢ konflikt cyklicznego restartu oraz statego restratowania.

Metody synchronizacji transakcji w SRBD mozna sklasyfikowac
w czterech grupach, metody blokowania, metody porzadkowania tran-
sakcji wedtug etykiet czasowych, metody walidacji oraz metody mie-
szane. Oczywiscie w szczuptych ramach tego artykutu nie jestesmy
w stanie przedstawi¢ tych metod. Odsytamy Czytelnikéw do biblio-
grafii. Warto jednak wspomnieé¢, ze tak szerokie postawienie pro-

blemu synchronizacji rozumianego 4acznie jako problem spdjnosci



17

RBD 1 konfliktéw dziatania datuje sie od niedawna. W starszych me-
todach ignorowano problem konfliktéw dziatania, lub co najwyzej
brano pod uwage konflikt martwego punktu. W nowych metodach uwzgle-
dnia sie oczywiscie wszystkie konflikty, zwracajac ponadto duza
uwage na efektywnos¢ metody, decentralizacje zarzadzania, oraz
powigzanie z innymi problemami, takimi jak na przyktad : hierar-
chizacja ziarnistosci bazy danych, czy zabezpieczenia przed
upadkiem. Szczegélne zainteresowanie budzag ostatnio metody mieszane.

3.2. Optymalizacja planéw wykonywania transakcji w SRBD.

Problem optymalizacji plandéw wykonywania transakcji w SRBD mozna
sformutowaé nastepujgco. Dla danej transakcji wymagajacej wykonania
szeregu operacji na danych zlokalizowanych na réznych stanowiskach
SRBD, nalezy okresli¢ sekwencje wykonywania tych operacji oraz ich
lokalizacje tak aby optymalizowa¢ wybrane kryterium oceny dziata-
nia systemu. Najczesciej rozpatrywane kryteria to czas odpowiedzi
transakcji oraz sumaryczne obcigzenie systemu.

W celu unaocznienia waznos$ci problematyki optymalizacji planow wy-
konywania transakcji w SRBD rozwazmy baze zawierajgca dane o dos-
tawcach 1 dostarczanych przez nich czes$ciach. Dane rozproszone sg
w systemie w nastepujacy sposébb

Stanowisko A : relacja DOSTAWCY (NR DOSTAWCY, MIASTO)
relacja POWIAZANIA (NR DOSTAWCY, NR CZESCI)
Stanowisko B : relacja CZESCI (NR CZESCI,- KOLOR)

Relacja DOSTA7/CY liczy 10 000 krotek, relacja POWIAZANIA
1 000 000 krotek, a relacja CZESCI 100 000 krotek. Krotki wszyst-
kich relacji majag dtugosé¢ 100 bitéw. Dodatkowo zatd.zmy, ze liczba
czerwonych czesci rowna sie 10 oraz ze liczba czesci dostarczanych
przez dostawcow z Londynu rowna sie 100 000. Zaktadamy, ze szyb-
kos¢ transmisji wynosi 10 000 bitéw/sek i1 ze opbznienie dostepu
wynosi 1 sekunde.

Rozwazmy nastepujacg transakcje : Podaj numery dostawcéw z
Londynu dostarczajacych czesci w kolorze czerwonym”. Transakcje
te mozna zrealizowa¢ na szesS¢ sposobb6w zestawionych w ponizszej

tablicy.
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Plan Sposdb wykonania Czas transmisji
1 Dla kazdej dostawy z
Londynu sprawdzenie ko- 2,3 dnia

loru czesci

2 Przestanie relacji CZESCI
I POWIAZANIA na stanowis- 28 godzin
ko B
3 Przestanie relacji CZESCI
na stanowisko A 15.7 minut
a Przestanie kazdej dosta-
wy z Londynu na stanowis- 15.7 minut
ko B
5 Dla kazdej czerwonej

czesSci sprawdzenie czy

pochodzi ona od dostawcy 20 sekund
z Londynu

6 Przestanie czesci czer-
wonych na stanowisko A 1 sekunda

Jak wida¢, czasy realizacji poszczeg6lnych planow wykonywania
rozpatrywanej transakcji w SRBD wahajag sie od 2,3 dnia do 1 sekun-
dy, co potwierdza, ze wybor planu w istotny sposéb wpiywa na efe-
ktywnos¢ wykonywania transakcji w SRBD.

Dotychczas opracowano caty szereg algorytméw generowania pla-
now wykonywania transakcji w SRBD. W algorytmach tych szczegd6lng
wage posSwieca sie sposobom wykonywania operacji relacyjnej pota-
czenia. Wynika to z faktu, ze koszt wykonywania tej operacji w
zdecydowanym stopniu determinuje koszt wykonywania catej transak-
cji. Operacja potgczenia wymaga zaréwno transmisji duzych wolu-
minéw danych, jesli #aczone transakcje znajduja sie na réznych
stanowiskach, jak i1 czasochtonnego przetwarzania. W wiekszosci
algorytméw realizuje sie operacje potaczenia wykonujac najpierw
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okreslong sekwencje operacji poétpotaczenia.

W wiekszosci metod optymalizacji planow wykonywania tran-
sakcji w SRBD opracowanych, dotychczas dazy sie wytacznie do mi-
nimalizacji woluminow danych transmitowanych pomiedzy stanowis-
kami SRBD, a zatem do minimalizacji czaséw transmisji, z pomi-
nieciem czaséw przetwarzania transakcji na stanowiskach kompute-
rowych. Podejscie takie jest uzasadnione w systemach rozproszo-
nych baz danych starszego typu, wykorzystujgcych sieci kompute-
rowe o matej szybkosSci transmisji (np-2 400 bd) i duze kompute-
ry w roli stanowisk SRB.D. Wowczas bowiem mamy rzeczywiscie do
czynienia z silng dominacjg czaséw transmisji nad czasami prze-
twarzania. Jednakze postep technologiczny ostatnich kilku lat
odwrocit te proporcje. Obserwujemy bowiem ostatnio gwadttowny
wzrost szybkosci transmisji w sieciach komputerowych. Wspomnijmy
tu o sieciach z *gczami Swiattowodowymi o szybkosci transmisji
rzedu gigabd. Przyrost ten jest znacznie szybszy niz przyrost
mocy obliczeniowej komputerodw.

Z drugiej strony, obserwuje sie silne tendencje do stosowa-
nia matych komputerdw - mini 1 mikrokomputeréw w roli stanowisk
SRBD. Oznacza to relatywne zmniejszenie mocy obliczeniowej sta-
nowisk w stosunku do mozliwosci transmisyjnych sieci, a wiec
innymi sdowy wzrost czasow przetwarzania w stosunku do czaséw
transmisji. Z tego wzgledu, najnowsze badania dotyczgce optyma-
lizacji planéw wykonywania transakcji w SRBD idg w Kierunku
uwzglednienia zaréwno czasOw przetwarzania, jak i1 czasdow trans-
misji, w szczegolnosci w ramach tych pierwszych uwzglednia sie
czasy przygotowania transmisji, wykonywania operacji relacyjnych,
dekompozycji transakcji, obstugi synchronizacji transakcji, obs4u-

gi zabezpieczen przed upadkiem systemu, itd.

3.3.Niezawodno$¢é¢ SRBD.

Jak wiadomo, ogélnie przez niezawodnosé¢ systemu rozumiemy
miare zgodnosSci jego rzeczywistego dziatania z pewng autorytatywng
specyfikacja tego dziatania. Rozumiejgc SRBD jako system uzytkowy
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(np. bankowy) wykorzystujacy rozproszong baze danych, taka auto-
rytatywna specyfikacja jego dziatania na najwyzszym poziomie jest
w og6lnosci zalezna od zastosowania, gdyz obejmuje wszystkie na-
+ozone ograniczenia integralnosciowe, Celowe jest rozbicie pro-
blemu niezawodnosci SRBD na dwa podproblemy : uzalezniony od
zastosowania 1 niezalezny od zastosowania. Rozbicie to mozliwe
jest dzieki wprowadzeniu koncepcji transakcji. W rozdziale 2
zaznaczylismy, ze transakcja zachowuje spO6jnos$S¢ rozproszonej bazy
danych. W rozdziale 3.1. rozszerzylismy tg wtasnos$¢ na zbior
transakcji wymagajac, aby jego realizacja wspétbiezna spedniata
kryterium uszeregowalnosci. Podamy obecnie dwie nastepne cechy
transakcji, ktore sg istotne z punktu widzenia niezawodnoSci
Atomowos$¢, ktdérag rozumiemy w ten sposéb, iz wykonane muszag byc¢
albo wszystkie operacje sktadajgce sie na transakcje, albo zadna
z nich nie moze by¢ wykonana. (W szczegdélnosci oznacza to, ze w
przypadku braku mozliwosci dokohczenia wykonywania transakcji

np. ze wzgledu na upadek stanowiska SRBD, skutki wykonanych do
tej pory operacji transakcji musza by¢ usuniete).

Trwatos¢, ktéora oznacza, ze wyniki poprawnie zakonczonej tran-
sakcji sg na state wprowadzone do RBD 1 nie zostang utracone na-
wet na skutek upadku systemu.

Niezawodnos¢ w zakresie niezaleznym od zastosowania rozumiemy
obecnie jako wymaganie zachowania przez transakcje cech
atomowosci 1 trwatosci. Oczywiscie oznacza to koniecznos$¢ wiag-
czenia do SRBD odpowiednich procedur zapewniajgcych te cechy. W
odniesieniu do zapewnienia atomowo$ci transakcji, badania kon-
centruja sie na poszukiwaniu tak zwanych protokotow akceptacji
transakcji (ang. commitment protocols), ktérych zadaniem jest
zagwarantowanie, ze uaktualnienie rozproszonej bazy danych nastg-
pi na wszystkich stanowiskach SRBD, ktorych dotyczy transakcja
lub na zadnym 2z nich. Oczywiscie gtéwna trudnosé¢ polega na tym,
aby gwarancja ta rozciggata sie réwniez na przypadki roéznorodnych
uszkodzenn SRBD (np. upadek stanowiska, strata komunikatu, 1itp).
Waznym aspektem badan nad protokotami akceptacji transakcji jest
dazenie do uzyskania maksymalnej dostepnos$ci systemu, to znaczy
mozliwosci jego dziatania nawet w przypadku czesciowego upadku.

Natomiast w zakresie zapewnienia trwatosci transakcji, ba-
dania koncentrujag sie na technikach odtwarzania RBD (ang. distri-

buted database recovery). Chodzi tu o techniki, ktére poz?/alaja
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na odtworzenie RBD po uszkodzeniu powodujacym czesSciowg utrate
jej zawartosci. Rownorzedna role w tych badaniach odgrywa poszu-

kiwanie wtasciwych algorytméw odtwarzania oraz struktur danych
umozliwiajacych odtworzenie.

Drugi podproblem niezawodnosci SRBD - niezawodnos$¢ w zakre-
sie uzaleznionym od zastosowania - rozumiemy przede wszystkim
jako wymaganie zachowania cechy spéjnosci transakcji, czyli za-
pewnienia respektowania przez- transakcje ograniczen integralno-
Sciowych. Rozwigzanie tego problemu odbywa sie na drodze specyfi-
kacji, weryfikacji 1 testowania programdow transakcji oraz spraw-
dzania w czasie rzeczywistym czy ograniczenie integralnosciowe
nie sg naruszane.
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1, Wstep

Cm* jest wielomikroprocesorowym komputerem, zbudowanym
w latach 1975 - 1980 na Uniwersytecie Carnegie-Mellon (CMU)
w Pittsburghu 1 uzywanym do chwili obecnej. Przez te 10 lat sta-
nowid+ podstawe wielu eksperymentdéw, zaréwno sprzetowych jak 1 pro-
gramowych. W referacie sprobuje kréotko przedstawi¢ najciekawsze
z nich.

2. Historia

Czynne zainteresowanie systemami wieloprocesorowymi w CMU za-
czeto sie na poczatku lat siedemdziesigtych wraz z pojawieniem sio
minikomputerow PDF 11/20. Powstaty wowczas komputer C.mmp miat
16 procesorow i 16 blokow pami ci podgczonych ze sobg poprzez ped-
ng krzyzownice (ang* crossbar).

C.mmp by+ bardzo intensywnie wykorzystywany. Poczgtkowo 1i-
czono wrecz na to, ze stanie sie podstawowym narzedziem pracy.
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Bardzo duzo trudu wkozono w oprogramowanie narzedziowe (co najm-
niej kilkanascie o0s6b przez przesz4o 5 lat). Stworzono kompletny
system operacyjny Hydra, skrosny kompilator jezyka Bliss-11, skro-
sny asembler, specjalny program konsolidujacy, program obstugi +3-
cza sieci Arpanet itp. Niestety jednak w momencie, gdy caty
sprzet i oprogramowanie bydy jJuz gotowe, staty sie moralnie przes-
tarzate.” Podstawowg wadag byta mata przestrzen adresowa (64 kB).
Wprawdzie catkowita pamie¢ programéw mogta by¢ wieksza, ale wyma-
gato to skomplikowanego programowania. W miedzyczasie pojawity
sie nowe duze komputery i C.mmp pozostat jedynie narzedziem ekspe-
rymentalnym* W 1980 zostat rozebrany.

W wyniku badan nad C.mmp sformutowano kilka wnioskow, ktore
zostaty wykorzystane przy nastepnych projektach badawczych. Oto
najbardziej interesujace:

- Mozna zbudowa¢ komputer wieloprocesorowy przy wykorzystaniu
gotowych uktadoéw minikomputerowych, lecz nalezy liczy¢ sie z ko-
niecznoscig znacznych modyfikacji (150 dodatkowych uk#adow scalo-
nych do 400-uktadowego procesora). Takie modyfikacje sg tym trud-
niejsze, Im jest wieksza skala integracji uzytych ukdadéw (jest
sie trudniej dosta¢ "do Srodka'")-.

- W praktyce nie da sie wykorzysta¢ zachwalanej czesto cechy
systemow wieloprocesorowych, jaka jest rzekomo mozliwos¢ dzielenia
kodu programu miedzy kilka proceséw. W rzeczywistosci jeden blok
pamieci by+ zdolny obstuzy¢ co najwyzej 4 programy rownoczesnie.
Ta nauka jJest chyba wazna do dzis. Wprawdzie dzisiejsze pamieci
sg szybsze, ale 1 procesory korzystajg z pamieci w mniejszych ods-

tepach czasu.

- Po odrzuceniu dzielenia kodu okazuje sie, ze zdecydowana
wiekszos¢ odwotan do pamieci dotyczy kodu, zmiennych lokalnych
I stosu, a wiec obszardw niejako prywatnych dla zadania. Jedynie
3 - 10% odwotan dotyczy pamieci dzielonej miedzy kilka programow,

- W systemie wieloprocesorowym niezbedne okazuje sie zaszycie
niektérych operacji w mikroprogramach procesorow. W poczatkowej
wersji C.mmp procesory nie bydy mikroprogramowane. Gdy tylko po-
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jawity sie mikroprogramowane PDP 11/40, zostaty one zmodyfikowane
tak, aby umozliwic¢ dopisywanie fragmentéw mikroprogramu i zdefi-
niowano np, nowe instrukcje przestan grupowych oraz instrukcje
manipulujace pewnymi specjalnymi, chronionymi obiektami. Przys-
pieszyto to prace catego systemu.

Gdy prace nad C.mmp dobiegaty konca, zaczeto prowadzi¢ przy-
gotowania do nowego projektu, ktory szeddby dalej w podobnym kie-
runku-. Zatozono, ze architektura nowego komputera powinna pozwo-
li¢ na potaczenie nawet kilku tysiecy procesorow i gigabajtow pa-
mieci operacyjnej, przy czym powinno by¢ mozliwe stosunkowo +atwe
dodawanie nowych procesorow I pamieci.

W tym samym czasie (1975) firma DSC opracowata pierwsze swoje
mikrokomputery LSI-11 (jJest na nich wzorowana Mera 60). Sg to mi-
krokomputery 16-bitowe, na pojedynczej ptytce drukowanej, z mozli-
woscig zaadresowania do 56 kB pamieci, bez zadnych mechanizmow
sprzetowej ochrony zasobow. Komunikacja z pamiecia i urzadzeniami
odbywa sie poprzez asynchroniczng magistrale Q-bus. Na ptytce
procesora znajdujga sie 4 uktady scalone tworzgce wspdlnie komplet-
ny procesor oraz uktady o matej i1 Sredniej skali iIntegracji odpo-
wiedzialne przede wszystkim za wspédprace z magistrala. Sam pro-
cesor ma 8-bitowg budowe wewnetrzng, co powoduje dos¢ wolng prace
(przy cyklu zegara ok 400 ns typowa instrukcja trwa od 3 do 10 fjs).
Pamie¢ uzyta w Cm* byda oparta o uktady dynamiczne o pojemnosci
4 kb, poézniej wymienione na uktady 16 kb.

Przy opracowywaniu szczego4ow architektury Cm Kkierowano sie
t+atwoscig zaimplementowania systemu operacyjnego zblizonego w swej
koncepcji do Hydry. Nad takim systemem, o nazwie StarOS, pracowa-
no pod kierunkiem Anity Jones. Po pewnym czasie grupa podzielita
sie-. PieC o0s6b pozostato w oryginalnym zespole, natomiast trzy
przystagpity do prac nad mniejszym i prostszym systemem, nazwanym
Medusa. Zatozeniem twércow Medusy byto maksymalne wykorzystanie
mozliwosci architektury On*, OdmiennosS¢ obu systemOw rzuca inte-
resujace sSwiatto na problematyke specyfikowania produktéw sprze-
towych 1 programowych.



3. Struktura

Przy opracowywaniu architektury nowego komputera trzeha bydo
przede wszystkim rozwigzac¢ problem struktury sieci potgczen miedzy
procesorami a pamiecig. Ped#na krzyzownica oczywiscie zupednie sie
n? nadawata. Liczba potgczeh jest w niej bowiem rzedu n”, gdzie
n jest liczbg sk#adnikow. Juz w C.mmp dla 16 procesordow z4ozonosc¢
krzyzownicy byta taka, jak catej reszty konfiguracji (56 tys. ukta-
dow scalonych),

Kazda wersja struktury stanowi pewien kompromis miedzy rézny-
mi parametrami: liczbag wez¥6w, czasem potgczenia, stopniem zrowno-
leglenia, prostota ustalenia trasy podaczenia itp. W efekcie dok-
+tadnej analizy zdecydowano sie wybrac¢ strukture hierarchiczng,
W ten sposéb powstata koncepcja Cm*, Cm jest skrotem od ang,
Computer module, natomiast gwiazdka oznacza iteracje (teoretycznie
- nieograniczong).

Podstawowym elementem struktury jest modud (Cm), sktadajacy
sie z procesora, pamieci 1 ewentualnych urzagdzen dotgczonych do
magistrali, tak jak w zwykdym mikrokomputerze (rysunek ponizej).

LSI a-miet:

AA SLocalL

7 7 7 7

o (0] (0] 0]

urzgdzenia.
Pomiedzy procesor a magistrale wt#gczono dodatkowy element - Slocal
(ang, local switch), Slocal pe#ni dwie rézne funkcje. Po pierw-
sze, wspomaga procesor, nadrabiajgac niektdére jego braki (np. pozwa-
la na rozréznienie trybu pracy programow systemowych i uzytkowych,
przy czym te drugie nie maja prawa wykonywa¢ niektdérych potencjal-
nie niebezpiecznych instrukcji). Nalezy podkresli¢, ze przy wyso-
kim stopniu zintegrowania jakakolwiek modyfikacja procesora byta
bardzo trudna (potrzebne byto do tego 80 uk#addédw scalonych).

Slocal rozszerza takze mozliwosci adresowe LSI-11. Przest-
rzen adresowa jest podzielona na 16 stron wirtualnych po 4 KB kaz-
da. Kazda strona moze by¢ odwzorowana na dowolny blok pamieci o
takim samym rozmiarze lezacy w tym samym module. Slocal zawiera
rejestry sterujgce tym odwzorowaniem. Podobnie jak w innych kom-
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puterach, 1istnieja osobne zestawy rejestréw dla programéw pracujag-
cych w trybie systemowym i w trybie uzytkowym.

Po drugie, Slocal umozliwia komunikacje modutu z resztag ma-
szyny. W szczeg6élnosci odwotania do niektdrych stron (niektdrych

adresow) sg kierowane na wyzsze pietro hierarchii.

Nastepnym poziomem w hierarchii jest gromada (ang, cluster).
Gromada obejmuje do 14 modudoéw potaczonych z wyspecjalizowanym
procesorem komunikacyjnym, zwanym Kmap (ang, mapping Kontroller,
rysunek ponizej), Kmap posredniczy w wymianie informacji miedzy
modudtami, W ograniczonym zakresie Kmap moze tez nadzorowac¢ prace

procesorow LSI-11, np. zgtaszajac przerwania“.

Czas cyklu procesora Kmap wynosi 160 ns. Kmap jest mikro-
programowany poziomo, a mikrorozkaz ma 80 bitéw szerokosci i jest

zapisany w pamieci RAM, dostepnej z zewnatrz,

Kmap ma dwa porty, do ktdérych mozna dotgczy¢ szybkie magis-
trale prowadzgce do innych gromad (zwane Linc), Poprzez magistra-
le sa przesytane kilkustowowe pakiety danych. Szybkos¢ transmisji
wynosi ok. 2 Mb/s. Koncepcja Cm* nie naktada zadnych ograniczenh
na liczbe réznych magistrali Linc oraz na ich konfiguracje. 0g-
ranicza sie natomiast do 64 liczbe gromad poddgczonych do jednej
magistrali. Przykfadowym rozwigzaniem jest macierz 32 x 32 gro-
mady, potaczone 32 magistralami poziomymi i 32 pionowymi (rysunek
ponizej). W takiej konfiguracji kazda transmisja miedzy gromada-

mi wymaga co najwyzej jednego "posSrednika". Konfiguracja miataby



ok. 13 tys. procesorow i do A GB pamieci operacyjnej. Rzeczywis-
tos¢ jest bardziej prozaiczna. Uruchomiona konfiguracja Cm* skda-
da sie z 5 gromad, 50 procesorow i1 3 MB pamieci (rysunek ponizej).

00 & 0 0

Rysunek ponizej przedstawia sposob odwodywania sie przez procesor

do pamieci.

Gdy procesor odwodtuje sie do pamieci, adres jest poréwnywany
przez Slocal z rejestrami sterujgcymi. Jesli ich zawartos¢ wskazu-
je, ze odwotanie nastgpito do strony, umieszczonej w lokalnej pa-
mieci modudu, to Slocal wyznacza adres fizyczny 1 przekazuje go
bezposrednio na magistrale. Dalej operacja przebiega tak samo,
jak w przypadku zwykdtego mikrokomputera.

JesSli odwotanie nastgpito do strony, oznakowanej upraedflio ja-
ko nie-lokalna™ to Slocal przekazuje wszystkie informacje (adres
I ew. dane) do procesora Kmap. Teraz ten z kolei decyduje o dal-
szym losie operacji, na podstawie swojego mikroprogramu i posiada-
nych danych*. Na ogé+ Kmap okresla, w ktérym module lezy adresowa-
na pamie¢ i przekazuje don odpowiednie zadanie-. Slocal docelowego
modudu przekazuje adres i1 ew. dane na magistrale-. Wynik operacji
(potwierdzenie zapisu lub przeczytane dane) wraca tg samag droga,
przez Kmap, do procesora-zleceniodawcy. .

Jtesli Kmap uznat, ze odwotanie dotyczy pamieci, lezacej w in-
nej gromadzie, to tworzy pakiet zawierajacy opis operacji 1 prze-
syta ten pakiet przez Linc do docelowej gromady-; Tamtejszy Kmap
odbiera pakiet, interpretuje jego zawartos¢ 1 zleca wykonanie o-
peracji ustalonemu modutowi. Wynik zostaje takze przekazany po-
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przez Linc?

Cechg charakterystyczng tego machanizmu jest jego catkowita
przezroczystos¢ dla programu, z ktorego pochodzi odwotanie do pa-
mieci*™ Nie ma zadnej roznicy jJakosciowej miedzy odwotaniem do
pamieci lokalnej, wewngtrz gromady I miedzy gromadami. Ro6zni sie
natomiast czas, w jakim zadana operacja zostanie zakonczona. O0d-
wotanie do pamieci lokalnej trwa ok, 3 j)s; do pamieci wewnagtrz
gromady - minimum 9 ps} do pamieci w innej gromadzie - powyzej
27 J/sv Dwa ostatnie parametry dotycza warunkow optymalnych; gdy
liczba nielokalnych odwotan rosnie, to nastepuje '"zatkanie'™ proce-
sora Kmap i1 operacje moga trwa¢ nawet 200 psi W praktyce z archi-
tektury Cm* wynika, ze mozliwie duza czes¢ odwokali powinna sie od-
nosi¢ do pamieci lokalnej, W szczegdélnosci tam powinien znajdowac
sie kod programu i jJego stos zawierajacy dane lokalne,

Kmap z zatozenia miat by¢ bardzo elastyczny i1 uniwersalny;
mozliwos¢ mikroprogramowania zapewnid4a spednienie tego zatozenia.
Zmiana mikroprogramu pozwala zrealizowaC roézne strategie adresowa-
nia-, W szczegd6lnosci Kmap moze rozpoznawaC odwodania do niektorych!
adresow jako zgdania wykonania specjalnych funkcji, W najprost-
szych przypadkach mogg to by¢ zadania zmiany zawartosci wewnetrz-
nych rejestrow opisujacych przeksztatcanie adreséw, ¥ bardziej
skomplikowanych - zgadania przestania bloku kilkuset s46w pod wska-
zany adres, byC moze w odlegtym module. Wreszcie Kmap moze sam
obstugiwac¢ struktury danych, np. kolejki i1 stosy: zapisanie stowa
pod wskazany adres powoduje dodanie go do stosu, a przeczytanie
spod tego adresu - pobranie wierzchotka stosu-.

Istniejg co najmniej trzy w pedni sprawdzone mikroprogramy.
Jeden bardzo prosty, stosowany to testowania sprzetu 1 do prostych
eksperymentédw programowych, pozwalat na adresowanie dowolnych s4éw
pamieci we wszystkich modutach, bez zadnej ochrony-. Dwa pozostate
sg zwigzane z dwoma systemami operacyjnymi, opisanymi ponizej.
Istniaty takze inne mikroprogramy, majgce charakter eksperymental-
ny, np, symulujace sieC bez mozliwosci dzielenia pamieci lub zwig-

zane z konkretnym jezykiem (np. Algol 68)7
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Cm* zostat obudowany aparaturg wspomagajacg uruchamianie
sprzetu i1 oprogramowania. Przede wszystkim dodatkowe mikrokompu-
tery LSI-11 sa poditgczone do procesoréw Kmap i1 pozwalajg na zapi-
sanie ich mikroprogramu, ogladanie stanu rejestrow wewnetrznych;
zapisywanie do nich nowych wartosci, ustawianie punktow przerwan

1 -r'-ce krokowag-.

Uzytkownik komunikuje sie z modudami poprzez 10 linii szere-
gowych (po 2 na gromade) - Wszystkie te linie sg zarzadzane
przez dedykowany komputer PDP 11/20, zwany Cm* Host-. Host pozwala
dodatkowo zatrzymacC i uruchomi¢ procesory w poszczegdlnych modu-
+ach, a takze zatadowa¢ do nich programy.

Oprogramowanie i1 mlkrooprogramowanie dla Cm* by4o przygotowy-
wane skrosnie, na komputerze DEC-10 a nastepnie transmitowane -
poczatkowo przez linie szeregowe, a potem przez dwa szybkie +#3gcza

pamieciowe,

W miare uptywu czasu Cm by+ rozbudowywany o nowe urzadzenia,
majgce czesto charakter eksperymentalny (np. inteligentny, mikro-
programowany sterownik dyskowy; bardzo szybki monitor ekranowy;
+3cze sieci lokalnej Ethernet). |Ich opis wykracza poza zakres re-
feratu-.

4. System StarOS

StarOS jest systemem operacyjnym opartym na dojsSciach ang.
capability . Dojscie mozna interpretowa¢ jako wskaznik do obiek-
tu, okreslajagcy dodatkowo typ obiektu i zbidr operacji, ktorymi
dysponuje posiadacz dojscia. W szczeg6élnosci posiadacz moze ale
nie musi mie¢ prawo powielania dojsScia oraz usuwania go. Dojscia
sq przechowywane w pamieci, ale dostep do nich jest mozliwy tylko
za posrednictwem operacji implementowanych przez Kmap. Kazdy o-
biekt moze sktadac¢ sie z czesci "danych” dostepnych bezposrednio

I z czesci 'dojscr-.

Struktura zbioru obiektéw systemu StarOS odzwierciedla struk-
ture komputera. Kazda gromada jest traktowana jako osobne pans-
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two, majgce whasny program tworzacy obiekty i1 zarzadzajacy posia-
dang pamiecig. Kazdy tworzony obiekt jest opisywany przez pozycje
stownika.; Potozenie obiektu w stowniku jest state przez caty czas
istnienia obiektu, nawet jesli obiekt zostat w miedzyczasie prze-
suniety, chocby i1 do innego modudu (pozostajgc jednak wewngtrz
gromady)* Dojscia wskazuja na obiekt podajac numer gromady oraz
numer pozycji w stowniku.

Podstawowymi obiektami sg strony pamieci” Tylko do nich pro-
gram moze mieC szybki dostep za posrednictwem zwykdych instrukcji
procesora. Jesli strona pamieci znajduje sie w module, wykonuja-
cym program, to Kmap przy pierwszym odwodaniu zapisuje odpowiednig
wartos¢ do rejestru wewngtrz przedgacznika Slocal tak, aby nastepne
odwotania by+y wykonywane catkowicie lokalnie. W odwod4aniach do
stron po4ozonych w innych modutach, oraz do wszelkich innych obie-
ktéw, niezaleznie od ich potozenia, musi posSredniczy¢ Kmap. Jed-
nak 1 tu stosuje sie roézne formy optymalizacji, np. Kmap zapisuje
w swojej szybkiej pamieci roboczej pomocniczg informacje & Ffizycz-
nym pod4ozeniu obiektu-.

Komunikacja miedzy programami odbywa sie za posrednictwem
tzw. skrzynek pocztowych (ang. mailbox), Poszczegélne programy
mogg mie¢ dojscia do roznych skrzynek, z prawem wysydania lub od-
bierania komunikatow. Kazdy komunikat moze zawiera¢ zarowno zwyk-
e zmienne, dostepne bezposrednio dla procesora, jak i dojscia.

Poczatkowo w systemie istnieje kilka programow usdugowych,
np. program tworzacy obiekty, program 4adujacy i1 system plikow.
Kazdy program sam jest obiektem - czes¢ pamieciowa zawiera para-
metry, natomiast czes¢ dojsciowa - dojsScia do stron pamieci zawie-
rajacych kod i1 dane programu oraz do skrzynek pocztowych uzywanych
do komunikacji.

Aby uzytkownik még+ skorzysta¢ z systemu, StarOS tworzy dla
niego program - interpreter komend. Po zidentyfikowaniu uzytkow-
nika, na podstawie uprzednio zapisanych informacji, program ten
tworzy inicjalny zbidér dojsS¢ posiadanych przez uzytkownika, defi-
niujacy zbidér obiektéw dostepnych dlan. Niektdore obiekty zawsze
sg dostepne dla wszystkich - np. skrzynki pocztowe programéw usdu-
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gowych.

Jesli uzytkownik zazgdat utworzenia nowego programu, to in-
terpreter komend przekazuje to zadanie poprzez skrzynke do progra-
mu #adujacego. Zadanie musi okreslaé¢, do jakich obiektéw nowy
program ma mie¢ dostep, a takze musi zawiera¢ dojscie do skrzynki,
poprzez ktorag program 4adujacy ma potwierdzi¢ wykonanie zlecenia.

Program 4adujgcy po przyjeciu zadania rozpoczyna od zajecia od-
powiedniego obszaru pamieci na sam program oraz na jego skrzynki
I strony pamieci. Aby to osiggng¢, program wysyda zadanie do pro-
gramu obstugi obiektow 1 powrotng pocztg otrzymuje dojsScia do no-
wych obiektow. Po utworzeniu i wypednieniu inicjalng zawartoscig
stron nowego programu, program 4adujacy tworzy obiekt - program.
Odbywa sie to poprzez tzw* wzmocnienie dojscia. System zostaje
poinformowany o tym, ze obiekt, ktdory do tej pory byt zwykdg stro-
ng, od tej pory ma typ «program”. Posiadanie dojscia do takiego
obiektu nie uprawnia do swobodnego modyfikowania go - mozna tylko
zleca¢ dokonanie na nim operacji (np. zmiany parametrow) programo-
wi, ktéry utworzyd obiekt (w przypadku programéw - programowi +4a-
dujacemu). StarOS pozwala na dynamiczne definiowanie nowych ty-
pow 1 programéw ich obstugi.

Po wpisaniu parametrow i dojs¢ do dostepnych obiektédw do o-
biektu-programu, dojscie do niego zostaje odestane powrotng pocztag
uzytkownikowi. Ten moze zleci¢ wykonanie programu, przesytajac
dojscie programowi szeregujacemu, ktéry z kolei weddug ustalonej
strategii przydziela poszczegolnym programom czas poszczegdlnych
procesorow i wpisuje odpowiednie parametry w obszarze dzielonym
z jadrem systemu. To ostatnie dokonuje faktycznego uruchamiania
1 wywkaszczania programow.

Mechanizm dojs¢ szczegdlnie dobrze pasuje do architektury
wieloprocesorowej. Bardzo 4+atwo mozna zorganizowaC duzy zbior
programow, dzielgacych w dowolny sposob swe zasoby, potozone w réz-
nych modutach, a nawet gromadach. Dzieki temu, ze program odwodu-
je sie do systemu za posSrednictwem skrzynek, istnieje mozliwosc
dzielenia pracy programéw systemowych (np. moze istnie¢ kilka pro-
gramow obstugi plikéw, kazdy dostepny dla innych programéw uzytko-
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wych) .

Od poczatku zaktadano, ze uzytkownik bedzie tworzyt zespoty
programow (ang. task force) wspoédpracujacych nad wykonaniem okres-
lonych zadann. StarOS sam powinien umie¢ tak rozmiesci¢ rozne o-
biekty (programy, skrzynki, strony pamieci) aby zoptymalizowa¢ wy-
dajnos¢ systemu. W praktyce jednak nie udato sie tego osiggnac.

Aby zobrazowa¢ problemy zwigzane z architekturg systemu hie-
rarchicznego, poswiecimy kilka zdan odsmiecaniu. Obiekt, do kto-
rego nie istniejg zadne '"zywe"™ dojsScia, moze zostac¢ usuniety.
Znajdowanie martwych obiektédw jest zadaniem odSmiecacza. Trzeba
sie jednak liczy¢ z tym, ze rownolegle z odsSmiecaczem beda pracowa-
4y inne programy, ktdére moga kopiowal posiadane dojscia lub two-
rzy¢ nowe obiekty. Aby unikng¢ zmylenia odsSmiecacza przyjeto za-
sade, ze w czasie jego pracy Kmap specjalnie oznacza '"na zé4tol
nowe obiekty oraz nowe dojsScia. Wskazywane obiekty nie zostang
na pewno usuniete w tym cyklu odsmiecania. To jednak nie, wystar-
cza: kopiowaniem dojs¢ zajmuje sie Kmap, a jego jurysdykcja roz-
cigga sie tylko na jedng gromade. Sa wiec k#opoty z kolorowaniem
obiektédw potozonych w innych gromadach. Przyjeto zatem dodatkowo
malowanie '"na czerwono™ obiektéw, do ktdorych istniejg dojsScia spo-
za gromady. V czasie normalnego odsSmiecania czerwone obiekty sa
ignorowane®. Dopiero gdy ich liczba zbyt wzrosnie, bedzie wikacza-
ny super-odsmiecacz, dzialajgcy rownoczesnie we wszystkich groma-
dach.

5. System Medusa

Medusa jest systemem prostszym i mniej elastycznym niz StarOS.
Przede wszystkim z gory jest okreslony zbior mozliwych typow obie-
ktéw 1 kazdy.z nich jest obsdtugiwany przez program stanowigcy
czesSC systemu operacyjnego. Kazdy obiekt jJest opisywany przez
deskryptor, podobny w swej koncepcji do dojsScia. Deskryptory moga
jednak byC zapisane tylko w specjalnych obiektach typu "lista des-
kryptorow™.

Podstawowym obiektem dynamicznym jest zespot (ang. task force)
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obejmujacy od kilku do kilkudziesieciu proceséw. Struktura zespo-
4+u jest sztywna - proces nie moze przeniesC sie do innego zespotu,
nie moze tez istnieC poza zespodem. Z kazdym zespodem jest zwig-
zana dzielona lista deskryptoréw, opisujgaca obiekty dostepne dla
wszystkich proceséw zespotu. Kazdy proces ma swojg wkasng prywat-
ng liste deskryptoréw, dla obiektéw do ktorych tylko on ma dostep.

Podstawowym obiektem statycznym jest strona pamieci. Moze dla
niej istnie¢ tylko jJeden deskryptor, a wiec moze ona by¢ dzielona
przez caty zespot, albo prywatna dla jednego procesu. Dla innych
obiektéw liczba istniejacych deskryptoréw moze by¢ wieksza, ale
nigdy nie moze przekroczy¢ liczby ustalonej w czasie tworzenia
obiektu-. Medusa notuje przy kazdym obiekcie adresy wszystkich je-
go deskryptorow. Z jednej strony utatwia to odsSmiecanie (mozna
t+atwo okreslic¢, kiedy zostaje usuniety ostatni deskryptor). Z
drugiej, znacznie komplikuje koordynacje pracy procesorow Kmap
w systemie obejmujacym kilka gromad,

Medusa traktuje cata konfiguracje jednolicie. Kazdy program
systemowy obstuguje wszystkie procesy, byC¢ moze potozone w Kkilku
gromadach. Do komunikacji proceséw z systemem oraz proceséw mie-
dzy sobag stuzg potoki, podobne do potokédw w Unixie. Kazdy proces
systemowy ma kilka potokéw wejsciowych, odpowiadajacych réznym
funkcjom. Deskryptory tych potokéw sg zapisane w systemowych lis-
tach przydzielonych kazdemu modudowi. Zlecenie wykonania funkcji
jest interpretowane przez Kmap jako wystanie komunikatu poprzez
odpowiedni potok.

Autorzy zwrocili szczeg6lng uwage na podziat systemu na zespoty
I na zdefiniowanie funkcji wewngtrz zespotow. Chodzi4o o to, aby
pogodzi¢ koncepcje podziatu na warstwy (funkcje nalezgce do warstwy
wyzszej korzystaja z funkcji nalezgacych do warstwy nizszej) z po-
dziatem tematycznym (np. funkcje zwigzane z obstugg plikéw powinny
moc d4atwo korzystac¢ ze wspolnych danych). Poza tym nalezato za-
pewni¢, ze niezaleznie od obcigzenia system nie zablokuje sie.
Ostatecznie kazdy zespot systemowy zostat podzielony na warstwy,
kazda zwigzana z jednym potokiem danych. Z kolei caty zbidr
warstw wszystkich zespotdéw tworzy acykliczny graf wywotan. Poza
uniknieciem blokady utatwia to takze obstuge sytuacji awaryjnych.
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Formalne usankcjonowanie 1istnienia zespotow spowodowato ko-
niecznosSC innego spojrzenia na szeregowanie procesow. Zazwyczaj
struktura zespotu jJest taka, ze wstrzymanie jednego procesu moze
spowodowa¢ spowolnienie lub wrecz zablokowanie pososiatyeh proce-
sowV Zagadnienie przydziatu procesordow dla proceséw zespotu staje
sie podobne do zagadnienia przydziatu 1 wymiany stron w pamieci
wirtualnej, z grozbg migotania wkacznie-. Aby tego unikngé, wpro-
wadzono dwie zasady. Po pierwsze, system stara sie szeregowac
cate zespoty, rownoczesnie przydzielajgc procesory wszystkim pro-
cesom zespodu (mozna to porownac¢ do koncepcji pola roboczego). Po
drugie, nawet gdy proces zawiesza sie w oczekiwaniu na jakie$s zda-
rzenie zewnetrzne, system przez pewien czas nie przydziela proce-
sora innemu procesowi, aby umozliwi¢ szybkie wznowienie procesu
np, po otrzymaniu komunikatu od innego czdtonka zespotu. Dostraja-
nie parametrow takiego systemu wydaje sie jednym z najbardziej
fascynujacych zagadnien zwigzanych z systemami wieloprocesorowymi.

Tworcy Medusy poswiecili wiele uwagi problemowi reagowania na
btedy oprogramowania 1 awarie sprzetu. Wprowadzono m.in. pojecie
“"kumpli” (ang. buddy).. Kazdy processmoze zazada¢, aby w razie
powstania sytuacji wyjatkowej zawiadamiaC jego kumpla, ktorym mo-
ze by¢ dowolny inny proces wewngtrz zespotu. Zaktada sie bowiem,
ze proces - ofiara moze nie by¢ w stanie sam poprawi¢ swego stanu
(np. awaria mogta spowodowaC uszkodzenie kodu).. Proces - kumpel
w czasie pomagania procesowi - ofierze ma pedny dostep do wszyst-
kich obiektow tego ostatniego.

Medusa by4a tworzona bardzo efektywnie, 2z zastosowaniem wszel-
kich regut "sztuki dobrego programowania'. WH#asciwy system opera-
cyjny (nie liczac mikroprogramu i oprogramowania skrosnegoj ma ok,
20 tys. linii w Blissie. Wszystkie te programy zostaty najpierw
w catosci zaprojektowane 1 napisane, a dopiero potem rozpoczeto
ich uruchamianie. Z jednej strony spowodowato to koniecznosc¢ spo-
rych modyfikacji dalszych programéw w miare uruchamiania poprzed-
nich, ale z drugiej pozwolito skroci¢ okres uruchamiania do ok.

2 miesiecy. Uruchamianie rozpoczeto od programéow testujgcych i
Sledzacychl; Przez caty czas bezwzglednie przestrzegano zasady
zgodnosci programéw z dokumentacjg 1 niewprowadzania ad hoc ulep-
szen 1 uzupednien zmieniajacych specyfikacje programéw. Przest-
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rzeganie tych zasad pozwolid4o np. autorowi referatu w ciggu dwoch
tygodni przejac¢ odpowiedzialnosS¢ za kontynuowanie uruchamiania,
modyfikowania 1 pielegnowania systemu.

6, Problematyka .jezykowa

Zdecydowana wiekszos¢ oprogramowania dla Cm* (w tym oba syste-
my operacyjnej zostata napisana w jezyku Bliss-11.. Nie zapewniat
on wprawdzie zadnych specjalnych mechanizméw programowania rowno-
legtosci, ale dzieki temu byt bardzo elastyczny, a poza tym ist-
niat jego doskonaty kompilator skrosny. Dla uzytkownikédw Medusy
zostat przeniesiony jezyk C,

W poczatkowej fazie prac na Cm* zostat przeniesiony? z C.mmp
kompilator Algolu 68. Kompilator ten wykrywat mozliwe zréwnoleg-
~Lenia w programie (np. niezalezne obliczanie podwyrazenj 1 genero-
wat odpowiedni kod. Okazato sie jednak, ze w ten sposéb mozna za-
jac¢ najwyzej kilka procesoréw; wewnetrzne zrownoleglenie wewnagtrz
programu sekwencyjnego jest niewielkie.

Najbardziej udanym jezykiem stworzonym specjalnie dla Cm*
by+ AMPL, #gaczacy w sobie synchronizacje przeptywem danych ze stru-
kturalnoscig Moduli 1 pewnymi koncepcjami CSP. Moduty moga sie ze
sobg komunikowa¢ tylko poprzez komunikaty, wysydane do roznych
skrzynek odbiorczych. Komunikaty moga oznacza¢ zadanie wykonania
pewnych operacji 1 zwrocenia wyniku. Eksperymenty dowiodty, ze
dla niektdérych problemédw programy w AMPL, korzystajgce z systemu
Medusa, dziataja niewiele wolniej niz standardowe zespoty, korzys-
tajace z dzielonej pamieci.

7. Eksperymenty

W oparciu o CmE£ przeprowadzono sporo eksperymentdow programo-
wych, Na probnej 10-modutowej wersji prowadzono doswiadczenia z
algorytmami, badanymi uprzednio na C.mmp: sortowaniem, i1teracyjnym
rozwigzywaniem ukdadoéw rownan rézniczkowych, programowaniem catko-
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witoliczbowym i rozpoznawaniejn mowy. Powstaty pierwsze, kolejkowe
modele zachowania sie skomplikowanej struktury Cm*. Badano czas
obstugi typowego zgdania przy znanej czestotliwosci odwotan do dzie-
lonej pamieci. Pdézniej, w miare stabilizowania sie systemdéw opera-
cyjnych, liczba uzytkownikéw rosta. Niestety jednak nie udato sie
zwabi¢ na Cm* zadnych uzytkownikow zainteresowanych duzymi projek-
tami, dla ktorych Cm* bydby narzedziem do uruchamiania programéw
np. z zakresu sztucznej inteligencji albo grafiki. Wszyscy uzyt-
kownicy Cm* byli zainteresowani wieloprocesorowoscig samg w sobie

I z natury rzeczy starali sie uruchamia¢ proste, przyktadowe prog-
ramy.

Zachowanie sie algorytméw uruchamianych na Cm* by4o okreslone
przez dwie g#déwne cechy architektury: asynchronicznoseia pracy
poszczegblnych procesordéw i1 niejednorodnoscig pamieci. Wida¢ to
najlepiej na przyktadzie algorytmu rozwigzywania ukfadu rownan
rozniczkowych, polegajacego na iteracyjnym przetwarzaniu kwadrato-
wej macierzy. Macierz ta byta zapisana w pamieci, a kazdy proces,
odpowiadat za iteracje jJednego prostokgtnego fragmentu. Zdecydo-
wanie najlepiej dziatat algorytm catkowicie asynchroniczny, w Kto-
rym iteracje przebiegaty niezaleznie jedna od drugiej. Dla wielu
procesow pracujacych w roznych gromadach liczby iteracji dla posz-
czeg6lnych fragmentéw mogty sie rézni¢ nawet o rzad wielkosci (w
czasie, gdy proces umieszczony w tym samym module, co macierz, wy-
konat 20 tys. 1iteracji, proces w innej gromadzie wykonat ich tylko
ok. 2 tys.). Okazato sie, ze wprawdzie algorytm gwarantuje zaw-
sze zbieznos¢ obliczen, ale szybkosS¢ zbieznosci zalezy istotnie od
tego, ktdore fragmenty macierzy sa obsdugiwane przez najblizsze
(a wiec 1 najszybsze) procesy. Bardzo istotne okazato sie takze
rozdzielenie macierzy miedzy kilka modutéw, co pozwolido unikngc
waskiego gardta powstajacego przy dostepie kilkudziesieciu procesow
do jednej pamieci. Po starannym dostrojeniu parametrow udato sie
doprowadzi¢ do prawie liniowego przyspieszenia.. PdOzniej opracowa-
no jeszcze lepsze wersje algorytmu, korzystajgace z podziatu macie-
rzy na szesciokagty i1 minimalizujagce obszar dzielonej pamieci.

Algorytm szybkiego sortowania okazat sie natomiast zupednie



16 -

nieodporny na problemy zwigzane z dostepem do dzielonej pamieci.
Juz przy kilkunastu procesach rozdzielonych miedzy dwie gromady
wydajnos¢ systemu przestawata rosng¢. W pierwszej chwili moze na-
tomiast zaskakiwac¢ fakt, ze punkt rownowagi miedzy sortowaniem
szybkim 1 bgbelkowym (tzn. punkt, ponizej ktdorego nalezy przejs¢ na
to d ..gie) okazat sie by¢ w tym samym miejscu, co i dla sortowania

sekwencyjnego (n = 10).

Podjeto probe skonstruowania roéwnolegtego oprogramowania do r
symulowania zdarzen, wzorowanego na Simuli 67. Okazato sie to
trudne i1 niezbyt eleganckie, ale mozliwe* Przy tej okazji przep-
rowadzono eksperymenty dotyczgce optymalnego rozmieszczania pro-
cesow w modudach, przy zatozeniu ze kod procesu musi znajdowaC sie
w tym samym®™ module, co wykonujgacy go procesor. Reczna optymaliza-
cja pozwolita zmniejszy¢ czas pracy o ok. 30%, co wskazuje na wa-
ge problemu.

Powazniejsza pracag byta symulacja systemu energetycznego,
sktadajgcego sie z wez4déw o znanej charakterystyce (napiecie, ob-
cigzalnos¢) 1 linii przesytowych. Symulacja polega na iteracyjnym
rozwigzywaniu ukfadu réwnan liniowych z uwzglednieniem zachowania
sie weztow. Okazato sie, ze standardowo uzywany algorytm zawiera
w sobie sporo rownolegtosci 1 +atwo dat sie przenies¢ na Cm*.

W efekcie przyspieszenie algorytmu byto prawie liniowe, a szybkosc
wersji 6-procesorowej bliska szybkosci programu pracujgcego na kom-
puterze DEC-20,

Uruchomiono takze kilka algorytméw zwigzanych z modelowaniem
procesow chemicznych, m.in, analize zachowania sie czgsteczek wody
przy zastosowaniu metody Monte-Carlo. Dla 45 procesorow osiggnie-
to 30-krotne przyspieszenie. Nalezy jednak zaznaczy¢, ze LSI-11
ma bardzo powolng arytmetyke zmienno-pozycyjng, zajmujgaca wiekszosc
czasu procesorg, a wiec odwotania do danych nastepujg w programach
numerycznych z niewielka czestotliwoscia.

Podobne ograniczenie odnosi sie do interpretacji eksperymentu
z szybkag transformacja Fouriera (FFT). Podzielono w nim 1024-ele-
mentowy wektor na 32 rowne odcinki 1 kazdy proces dwukrotnie wyko-
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nywat obliczenia dla swojego odcinka, w miedzyczasie wymieniajac
zawartos¢ swojego odcinka z innymi. Udato sie osiggnaC przeszto
25-krotne przyspieszenie w stosunku do wersji jednoprocesorowej,
lecz uzycie szybszego procesora (np. 11/23 z procesorem zmienno-
pozycyjnym) zapewne pogorszydoby ten wynik.

8. Refleksje

Realizacja Cm* nie data pednej odpowiedzi na pytanie, czy op-
+aca sie korzysta¢ z gotowego sprzetu przy projektowaniu systeméw
wielomikroprocesorowych. W trakcie przygotowywania oprogramowac
nia systemowego programisci bez przerwy mocowali sie np. z ograni-
czeniami wynikajgcymi z niedostepnosci wnetrza LSI 11 dla proceso-
row Kmap,. ktore ze wzgledu na swg wydajnos¢ i potozenie pednity
role nadzorczjg.

Cm* jest z pewnoscig systemem niezréwnowazonym. W przeciwien-
stwie do procesorow Kmap procesory LSI 11 z perspektywy wydaja sie
zdecydowanie zbyt stabe, aby z nich budowa¢ tak ztozony komputer.
Listepne juz wkrotce poézniej procesory LSI 11/23 (a zwtaszcza
jednokostkowe 11/73) na pewno uproscidyby konstrukcje modudu, ofe-

rujgc mechanizmy ochrony zasobow, zarzgdzanie 22-bitowg przestrze-
nig adreso.wg itp.

Kmap by+ zaprojektowany wydgcznie w oparciu o uktady matej
i Sredniej skali integracji. W dwa - trzy lata pdézniej projektan-
ci uzyliby zapewne procesoréw segmentowych i1 matryc programowal-
nych, co pozwolidoby zmniejszy¢ rozmiary, pobdér mocy i1 koszt (o-
ryginalny Kmap kosztowat 7 tys. $; koszt jednego modutu wynosi+
6 tys. $: 3 tys. za LSI 11 1 Slocal, 3 tys. za 128 kB pamieci).

Brak szerokiego zainteresowania spotecznosci uniwersyteckiej
korzystaniem z Cm* by+ spowodowany przede wszystkim matg przestrze-
nig adresowg i1 powolng arytmetyka. WHasciwie kazdy powazny prob-
lem wymagatby wyjsScia poza 64 kB i programowego manipulowania
przestrzenig adresowg, a to stanowitoby powazne utrudnienie, jak
tego dowiodty liczne doswiadczenia z C.mmp, m.in. Zz programem roz-
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poznawania mowy. Gdy wiec w poblizu stat VAX 11/780, cho¢ jedno-
procesorowy, to jednak z 32-bitowg adresacjg i1 z prawdziwg arytme-
tyka zmiennopozycyjng, to uzytkownicy wybierali wkasnie jego.

Eksperymenty programowe pokazaty, ze problemy zwigzane z nie-
jedr rodnosciag struktury komputera moga by¢ fascynujgce. Dzieki
modyfikowalnosci adresacji mozna dodatkowo eksperymentowac np,

z roznymi zasymulowanymi strukturami sieciowymi.

Wydaje sie, ze by#by mozliwy powrot do koncepcji zblizonej do
Cn-* , z wykorzystaniem nowych procesorow 32-bitowych (68020,
32032), pamieci 256 kb, macierzy programowalnych 1 ew. specjalnie
wypiekanych uk#adow VLSI. Mozna by sie wtedy przekona¢, jak pra-
cuje system z4ozony np. z tysigca modudow, z ktorych kazdy samo-
dzielnie posiada w przeciwienstwie do LSI 11 pokazng moc obli-
czeniowg.

Konkurencyjnym rozwigzaniem jest konstrukcja sieci kompute-
rowej (opartej np. o Ethernet) wyposazonej w jeden system opera-
cyjny, pozwalajacy na automatyczny podziat zasobow, w tym takze
czasu poszczegolnych procesoréw. W tym kierunku idg obecne prace
w CMU.
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1. Wprowadzenie do problematyki uméw

Umowa jJest powszechnie uwazana za najbardziej dogodny instru-
ment ksztadtowania stosunkéw gospodarczych. Dlaczego tak jest?
Umowa stanowi jedno ze zZrodet stosunku zobowigzaniowego, t.j.
stosunku, w ktorym jedna ze stron (wierzyciel) moze zada¢ od dru-
giej (zwanej dHtuznikiem) spednienia okreslonego Swiadczenia 1 w
ktéorym ta druga powinna to Swiadczenie spedni¢ (art.35381 kodek-
su cywilnego). Umowy najczesciej rodzg stosunek wzajemny, tzn. ka-
fda- ze stron jest rownoczesnie dduznikiem i wierzycielem w odnie-
sieniu do wzajmnych sSwiadczn, ktdore powinny mie¢ w zasadzie charak-
ter ekwiwalentny. Stosunek zobowigzaniowy, ktorego zroéoddtem jest u-
mowa, powstaje 1 zostaje uksztattowany wolg stron, ktdére z mocy
prawa uzyskuja wkasciwg w tym celu kompetencje. Dzieki tej whas-
nie kompetencji powstaty stosunek jest prawnie chroniony oraz ro-
dzi prawem okreslone sankcje w przypadku jesli strony postepuja
niezgodnie z jego trescig. Fakt, ze powstanie 1 uksztattowanie
stosunku zobowigzaniowego wynika z woli stron ma ogromne znacze-
nie. Moga one mianowicie uksztattowa¢ go w sposéb najbardziej dla
siebie dogodny, odpowiadajacy najlepiej ich interesowi gospodar-
czemu. Jak zawiera sie umowe? W zyciu codziennym zawieramy setki



umow czesto nie zdajac sobie z tego sprawy. Istotg umowy jest kon-—
sens - zgodne oswiadczenie woli stron umowy dotyczace woli jej za-
warcia oraz jej postanowien, z ktorych wynikajag wzajemne uprawnie-
nia 1 obowigzki stron. Czeste nieuswiadomienie faktu, ze whasnie
zawarlismy umowe wynika z tego, ze oswiadczenie woli zawarcia umo-
wy oraz woli zagwarcia w niej okreslonych postanowien moze by¢ wy-
razone nie tylko w sposéb wyrazny, ale rowniez przez takie zacho-
wanie sie, ktore wole te ujawnia w sposéb dostateczny (art.60 k.c.)
Oswiadczenie woli moze wiec by¢ tzw. oswiadczeniem dorozumianym.
Moze nim byC gest, sdowo, mimika czy wreszcie po prostu podjecie
czynnosci, ktéra czy ktdore umowa przewiduje.

Przy zawarciu umowy - jJak wspomnielismy - istotny jest kon-
sens, tzn zgodne oswiadczenie woli jej zawarcia oraz woli zawar-
cia w niej okreslanych postanowien. W jaki sposéb doprowadzi¢ moz-
na do osiggniecia takiego konsensu? Najczestszym sposobem jest po-
stepowanie polegajgce na tym, ze jJedna ze stron wystepuje do dru-
giej z ofertga, t.j. z oswiadczeniem woli zawarcia umowy, w Ktorym
okreslone sa jej istotne postanowienia (art.668l k.c.), a druga
osSwiadcza, ze oferte przyjmuje bez zastrzezen. Nalezy przy tym za-
znaczy¢, ze przyjecie oferty z zastrzezeniem zmiany lub uzupe#nie-
nia jej tresci jest nowg oferta skierowang w kierunku odwrotnym
(art.68 k.c.). W niektérych przypadkach do zawarcia umowy dochodzi
w wyniku rokowan, ktérych celem jest wspdlne uzgodnienie wszyst-
kich postanowien umowy (art.72 k.c.).

W jakiej formie zawiera sie umowy? W zasadzie mozna je zawie-
rac w formie dowolnej. Umowe mozna zawrze¢ ustnie, mozna nadac
jej forme pisemng lub inng forme szczegdlng (np. forme aktu notar-
ialnego). Jezeli przepisy dotyczgce formy oswiadczenia woli dla
konkretnej sytuacji nie stanowig odmiennie, to wymoég formy pisem-
nej ma znaczenie jedynie dla celow dowodowych 1 brak tej formy nie
powoduje niewaznosci umowy. Mozna sadzi¢, ze wkasnie dlatego stro-
ny — zawierajac umowe ustnie — nie uswiadamiajg sobie, ze umowe
zawarty. Nalezy zaznaczy¢, ze wymoég formy pisemnej (dla celéw do-
wodowych) zastrzezony jest jedynie dla niektdorych oswiadczen woli,
np. tych, ktoreb dotycza wartosci majatkowej powyzej dziesieciu
bysUecy z4otych (art.7581 k.c.). W obrocie uspotecznionym wymdg
formy pisemnej jest powszechny i wynika z tzw. ogoélnych warunkéw
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umow, stanowionych przez naczelne organy administracji panstwowej
dla jednostek gospodarki uspotecznionej (art.38481 k.c.). Wynika
on réwniez z obowigzku szczeg6lnej starannosci w przypadku gospo-
darowania mieniem spotecznym.

Jakie postanowienia mogg by¢ zawarte w umowie? Powyzej, przy
omawianiu postepowania ofertowego, uzyto okreslenia "istotne pos-
tanowienia™ umowy.-Co to sg za postanowienia? Postanowienia isto-
the to te, ktorych brak wywotywadby brak wynikajacych z nich sku-
tkow« Zdanie to stanie sie bardziej zrozumiate, gdy powiemy co to
sg tzw. 'postanowienia nieistotne”™. Sa to mianowicie takie posta-
nowienia, ktdérych skutki 1 tak wynikaja z przepisOw prawa odnoszg-
cych sie do okreslonego typu umowy - brak wiec takich postanowien
w umowie nie powoduje braku wywodywanych przez nie skutkéw. WSrod
postanowien istotnych wyrézni¢ mozna tzw. postanowienia przedmio-
towo istotne - essentialia negotii. W historii obrotu gospodar-
czego wyksztatcit sie mianowicie szereg typow powszechnie zawie-
ranych uméw - co znalaz#o odzwierciedlenie w ustawodawstwie w ten
spos6b, ze w przepisach prawa cywilnego niektdére typy uméw ujete
zostajg w przpisach szczegolnych i1 okreslane sg powszechnie rabanem
"uméw nazwanych'. Umowami takimi sa np. umowa sprzedazy, umowa
najmu czy umowa c dzieto* Essentialia negotii sg takimi postano-
wieniami, ktorych obecnos¢ w umowie pozwala na zakwalifikowanie
jej jJako okreslonej umowy nazwanej. Postanowieniami takimi w da-
nej umowie sg np. przeniesienie wkasnosci rzeczy, jej wydanie o-
raz zaptata ceny, pozwalajgce na zakwalifikowanie takiej umowy ja-
ko umowy sprzedazy, W umowach mozna zawiera¢ w zasadzie postanowi-
enia o dowolnej tresci, ksztattujgc tym samym tresS¢ stosunku zo-
bowigzaniowego dowolnie, zaleznie od wspolnego zamiaru stron. Je-
dynym zastrzezeniem Jest to, ze z mocy art.58 kin_ruewaznyml sa
te postanowienia, ktore Sa sSprzeczne z prawem Iub ktére maja na
celu obejscie prawa a takze takie, ktdére sa sprzeczne z zasadami
wspotzycia spotecznego. Wspomniano powyzej o umowach nazwanych.

W niektdérych jednak umowach spotka¢ mozna taki ukdtad postanowien,
ktéry nie pozwala zakwalifikowa¢ umowy jJako zadnej ze znanych u-

méw nazwanych. Umowy takie noszg w nauce prawa miano uméw nienaz-
wanych. Jest tak nawet w przypadkach, w ktdorych czestos¢ wystepo-
wania podobnych do siebie uméw nienazwanych doprowadzi+ w prakty-
ce do powstania nazwy odpowiedniego rodzaju umowy nienazwanej .
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Przyk+adem takiego nazwanego rodzaju umowy nienazwanej jest umowa
know-how, ktora przewiduje odptatne udostepnienie wiedzy technicz-
nej o charakterze poufnym - wiedzy, ktora nie jJest przedmiotem
praw o charakterze bezwzglednym (nhp. przedmiotem praw bedacych
iskutkiem udzielenia patentu). Dokonujgac oceny prawnej jakiejkol-
wiek zawartej umowy nalezy dazy¢ do stwierdzenia, czy postanowie-
nia ilustrujgce gtdéwny zamiar i1 cel stron tej umowy stanowig es-
sentialia negotii jJakiej$ umowy nazwanej. Jesli tak jest to umo-
we takg mozna zakwalifikowac¢ jako nazwang 1 w ocenie jej skutkow
prawnych postfugiwaC¢ sie odpowiednimi dla wkasciwej umowy nazwanej
przepisami szczegolnymi. Ksztadttowanie zawieranej umowy jako umo-
wy nazwanej pozwala na skorzystanie np. z istniejgcych wzorow u-
méw (wydawanych przez naczelne organy administracji panstwowej i
obligatoryjnych dla jednostek gospodarki uspotecznionej). Zakwa-
lifikowanie juz zawartej umowy jako nazwanej ma te korzys¢ prak-
tyczng, ze pozwala na oparcie oceny prawnej o przepisy, ktére
szczeg6towo dla danej umowy okreslajg wiele uprawnien i1 obowigz-
kow stron, a takze skutki niewykonania lub nienalezytego wykona-
nia wynikajacych z niej zobowigzan. Nie jest to jednak zawsze mo-
zliwe, zwkaszcza w przypadku umow zawieranych w obszarze nowych
rodzajow dziatalnosci gospodarczej (np. w informatyce) z uwagi

na duza bezwtadnosS¢ przepisow prawa w porownaniu do zmian w cha-
rakterze zjawisk zachodzgcych w takiej dziatalnosci.

Pare uwag nalezy poswieciC niezmiernie istotnej kwestii od-
powiedzialnosci za szkody wynik#e z niewykonania lub nienalezytego
wykonania zobowigzania umownego. Zasady ogdélne sg takie, ze zgod-
nie z art.471 k.c. odpowiada za nie ten, ktdérego Swiadczenie bydo
przedmiotem zobowigzania - chyba, ze niewykonanie lub nienalezyte
wykonanie takiego zobowigzania byto nastepstwem okolicznosci, za
ktére nie ponosi on odpowiedzialnosci. Oznacza to, ze ten, ktoére-
mu miano sSwiadczyC i ktory ponidést szkode powinien jg wykazac¢ o-
raz dowies¢, ze byta ona skutkiem niewykonania lub nienalezytego
wykonania zobowigzania. Ten natomiast, ktory miat Swiadczyé, moze
uwolni¢ sie od odpowiedzialnosci jedynie przez udowodnienie, ze
niewykonanie lub nienalezyte wykonanie zobowigzania by4o nastep-
stwem okolicznosci, za ktére nie ponosi on odpowiedzialnosci.

Te zasady ogd6lne zostajg zastgpione przepisami szczegolnymi, jesli
mamy do czynienia z umowami nazwanymi. Dzieki temu w#asnie - jak
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wspomniano wyzej - ksztattowanie lub kwalifikowanie umowy jako na-
zwanej stwarza w kwestii odpowiedzialnosci sytuacje obu stron bar-
dziej jJednoznaczng.
i .
Omawiajac umowy zawierane w informatyce ujmiemy je w nastepu-
jacym porzadku. W pierwszej kolejnosci oméwimy umowy zawierane w
zwigzku z tworzeniem 1 rozpowszechnianiem systemow informatycz-
nych. Beda to umowy zawierane w obrocie oprogramowaniem oraz umo-
wy o0 dostawe sprzetu komputerowego. Dalej omOowione zostang umowy
zwigzane z eksploatacja systemow informatycznych, tzn. umowy,

w ktorych Swiadczone sg rozmaite tzw, usdugi informatyczne,

2. Umowy zawierane w obrocie oprogramowaniem.

W swej interesujacej monografii ~ p.t. "Umowy w zakresie in-
formatyki 1 ochrona programow komputerowych'™ B.Czachdrska dzieli
umowy dotyczgce oprogramowania na umowy O wytworzenie oprogramowa-
nia oraz umowy o udostepnienie oprogramowania gotowego. Autorka
zauwaza, ze w kraju - jJak dotychczas - przewazajag sytuacje, w kto-
rych zawierane zostajga mumowy O wytworzenie oprogramowania, gkow-
nie oprogramowania zindywidualizowanego 1 tym w#asnie umowom poSs-
wieca gtownie swoje rozwazania. Biorgc pod uwage znaczny wzrost
liczby sytuacji, w ktérych przedmiotem umowy jest udostepnienie oO-
programowania gotowego, w niniejszym wykdtadzie poswiecimy wiecej
uwagi takim wkasnie umowom.

A)Ufnowy o udostepnienie oprogramowania. Obrdot oprogramowaniem
systemow informatycznych stwarza najczesciej, co wynika z natury
jego przedmiotu, wiele rozmaitych watpliwosci o charakterze praw-
nym. Przyczyng takiej, sytuacji jJest fakt, ze oprogramowanie - be-
dgc przedmiotem obrotu w postaci rozmaitych nosnikéw materialnych
(nosniki magnetyczne z zakodowanymi programami, zeszyty z dokumen-
tacjg) - jest w istocie swej wytworem intelektualnym, a wiec tzw.
niematerialnym dobrem prawnym. Nie budzi na ogo+ watpliwosci fakt,
ze iInna jest tres¢ umowy sprzedazy ksigazki czy kasety z nagraniem
utworu muzycznego, a iInna; - umowy O sprzedaz autorskich praw majagt-
kowych majacych za przedmiot utwory, ktore sg w nich utrwalone. In-
na jest tres¢ umowy o sprzedaz urzadzenia technicznego, a inna -



umowy licencyjnej dotyczacej opatentowanego rozwigzania, W oparciu
0 ktdére urzadzenie to jest skonstruowane* Jak sprawa ta przedstawia,
eie w sytuacjach, w ktorych zawierana umowa dotyczy oprogramowa- ,
nia? Postaramy sie udzieli¢ odpowiedzi ogdlnej, ale mozliwie wy-
jasniajacej 1istote zagadnienia. Przed przystgpieniem do analizy
postawionego zagadnienia poczynimy kilka ustalen terminologiez-
nych. Mowigc o oprogramowaniu bedziemy mieli na mysli nastepujace
jego elementy:

a) programy dla komputera,

b) materiaty pomocnicze.
Przez te ostatnie rozumie¢ bedziemy wszelkiego rodzaju dokumentac-
jJe programéw, wyrazong pianiem czy rysunkami i obejmujaca rozmaite
podreczniki operatora, programisty czy uzytkownika. Uzywajac ter-
minu "oprogramowanie”™ bedziemy przy tym mieli na mys$li dobro o
charakterze niematerialnym, wytwor intelektualny, a wiec rozwig-
zania sktadajgce sie na tres¢ programéw oraz utwory sktadajgce sie
na tres¢ materiatow pomocniczych. Nosniki, w ktérych oprogramowa-
nie jest utrwalone i za pos$rednictwem ktérych staje sie ono przed-
miotem obrotu, nazywa¢ bedziemy "materialnymi substratami oprogra-
mowania’ -

Przechodzgac do kwestii zwigzanych z obrotem oprogramowaniem
nalezy na wstepie wyjasni¢ jaka jest prawna natura oprogramowania
jJjako dobra niematerialnego, t.J, jakie prawa majace oprogramowa-
nie za przedmiot mogg komukolwiek przystugiwac* Wystepujgca w pra-
wie cywilnym konstrukcja tzw* praw podmiotowych dzieli je na dwa
rodzaje - prawa bezwzgledne i prawa wzgledne (prawo podmiotowe-
kémpleks uprawnien przysdugujgcych danemu podmiotowi ze wzgledu
ha jakis przedmiot tego prawa w kontekscie obowigzku innych pod-
miotdéw co do respektowania tych uprawnien). Prawa bezwzgledne wy-
nikajg z przepiséw ustawy i1 skuteczne sg wzgledem jakiegokolwiek
innego podmiotu, ktdéry tym samym obowigzany jest do ich respekto-
wania. Prawa wzgledne skuteczne sg jedynie wzgledem niektdérych in-
nych podmiotéw i wynikaja najczesciej z umownego zobowigzania za-
ciagnietego w stosunku do podmiotu, ktory w ten wkasnie sposob je
uzyskat, Przyktadem prawa bezwzglednego jest na przyk#ad prawo wia-
snosci (art«140 k.c.}, ktore odnosi sie do rzeczy, czyli przedmio-
tow materialnych. Zgodnie z obowigzujacym w Polsce prawem jedynymi
podmiotowymi prawami bezwzglednymi, majgacymi za przedmiot dobra
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niematerialne sg prawa wynikajace z ustawy z dnia 19 pazdziernika
1972 r. o wynalazczosci (Dz.U. 1984 r ., nr.33, poz.133), a wiec
prawo wyniakjace z patentu lub zarejestrowanego wzoru uzytkowego
oraz prawa autorskie wynikajgce z ustawy z dnia 10 lipca 1952 r.
(Dz.U. nr.34, poz.234). Art.2 p.5 ustawy o wynalazczosci wyklucza
mozliwosci patentowania pragramow dla maszyn cyfrowych lub rejes-

trowania ich jako wzorow uzytkowych. Oprogramowanie mog4oby wiec
ewentualnie uznane jedynie za przedmiot praw autorskich, ktdérym
jest "kazdy utwor* literacki, naukowy I artystyczny ustalony w ja-
kiejkolwiek postaci™ (art.l81 ustawy o prawie autorskim) jesliby
przyjac¢, ze jest ono utworem tego rodzaju lub takie utwory na nie
sie sktadajg. W niektorych przypadkach jako utwory naukowe mozna-
by kwalifikowaC materiaty pomocnicze, a wiec jedynie niektore ele-
menty oprogramowania - 1 to nie te, na ktdérych ochronie najbar-
dziej jego wytworcom zalezy. Za utwory takie nie mozna jednak uz-
na¢ samych programow. Teza taka moze byC najogolniej uzasadniona
analogig pomiedzy zapisem programu, a zapisem ustalenia naukowego
(formutg, =zapisem postepowania w metodzie pomiaru 1 t.p.). W przy-
padku utworu naukowego ochronie podlega sam utwdor, natomiast zamie-
szczone w nim zapisy dokonanych ustalen nie podlegajg ochronie
prawem autorskim 1 mogga by¢ swobodnie wykorzystywane. Teze taka u-
zasadniat szczegotowo J.Waluszewski P)- W konsekwencji wiec nie
mozna uznaC za przedmiot praw autorskich tego elementu oprogramo-
wania, ktdéry "jest w nim najbardziej istotny i1 z ktorego wytworze-
niem zwigzana jest wiekszos¢ naktaddéw ponoszonych w toku opracowy-
wania systemow informatycznych. Ochrone interesu majgtkowego o0so6b
ponoszacych takie naktady mozna zapewni¢ wiec jJedynie poprzez od-
powiednie ksztattowanie zawieranych w obrocie oprogramowaniem u-
moéw, a wiec poprzez tworzenie ta droga dogodnych podmiotowych praw
wzglednych.

Na poczatku niniejszej czesci wyk#adu zwrécono uwage na ko-
niecznos¢ odréznienia na przykdad umowy sprzedazy kasety z nagra-
niem utworu muzycznego od umowy przenoszacej majatkowe prawa au-
torskie do utworu muzycznego utrwalonego na takiej kasecie. Nabyw-
cy whasnosci kasety z takim nagraniem nie przystuguje pedna swobo-
da wykorzystania przedmiotu swojej wkasnosci. WHasciciel jakiej-
kolwiek rzeczy moze bowiem korzysta¢ z niej 1 rozporzadza¢ niag je-
dynie "w granicach okreslonych przez ustawy', zgodnie z ant.140 K.



-8 -

c. = W przypadku wspomnianej kasety z nagraniem ustawg ogranicza-
jaca swobode jJej whasciciela jest mieedzy innymi ustawa o prawie
autorskim* Naktada ona na whkasciciela szereg ograniczen. Nie moze
wiec on na przyktad skopiowa¢ nagrania dla kogo$ innego czy odtwa-
rzac. nagrania publicznie pobierajgc za to optate (chyba, ze za- -~
iwsTit 2 podmio.tem praw autorskich odpowiednig umowe).

Uzywane w praktyce okreslenie 'sprzedaz oprogramowania' jest
prawnie niewkasciwe. Sprzedaz bowiem dotyczy¢ moze wydgcznie rze-
czy (art.535 k.c.) lub praw (art.555 k.c.). O sprzedazy praw byc¢
mowy w tym wypadku nie moze poniewaz oprogramowanie - jak wspom-
niano - nie jJest jako catos$¢ przedmiotem praw bezwzglednych.
Sprzedaz oprogramowania mogtaby wiec jedynie oznacza¢ sprzedaz rze-
czy, a wiec sprzedaz materialnych substratéw oprogramowania. Na-
bywca takich substratéw miatby jednak w takim przypadku pedng swo-
bode korzystania z programow i rozporzagadzania nimi. Mogtby on je
kopiowa¢, ulepszac¢, rozpowszechnia¢ oraz wykonywac¢ wiele innych
dziatan, ktdére najczesciej sg w sprzecznosci z interesem osoby,
ktoéra poniosta naktady na wytworzenie oprogramowania. W odréznie-
niu bowiem od utwordéw bedacych przedmiotem praw autorskich progra-
przedmiotem takich praw nie sg. Nie ma wiec w tym przypadku ogra-
niczen, ktorym podlega na przyktad nabywca wspomnianej ksety z na-
graniem utworu muzycznego czy habywca ksiazki lub obrazu.

Osoba dysponujgca oprogramowaniem i1 chcgca je rozpowszech-
niadi>owinna wiec w celu ochrony swojego interesu majatkowego ksz-
tattowa¢ umowe o udostepnienie oprogramowania w taki sposéb, aby
zobowigza¢ kontrahenta do wykorzystywania udostepnionego oprogra-
mowania w sposOb ochrone tego interesu zapewniajacy. Kontrahent
ten bedzie wowczas odpowiedzialny za niewykonanie lub nienalezyte
wykonanie przyjetych zobowigzan zgodnie z art.471 k.c.. Zawierana
iumowa mogtaby by¢ ksztattowana w sposoéb podobny, jJak ksztattowane
sg tzw, umowy know-how , W ramach ktoryctyudostepniana jest wie-
dza techniczna o charakterze poufnym, nie bedgca najczesciej prze-
dmiotem praw bezwzglednych.

Zawierajac umowe O udostepnienie oprogramowania moznaby wiec
Umieszcza¢ w jej tresci postanowienia nastepujacych rodzajow:



a) Postanowienia dotyczace przeniesienia wkasnosci material-
nych substratéw oprogramowania lub wytworzenia takich substratoéw
przez powielenie programow na nosnikach odbiorcy. Postanowienia
tego rodzaju pozwalajg na stwierdzenie istnienia w umowie o udos-
tepnienie oprogramowania elementéw sprzedazy (ktéra dotyczy ma-
terialnych substratéw oprogramowania) lub elemetow umowy o dziedo
(w ramach ktorej takie substraty zostajg wykonane). W obu przypad-
kach daje to podstawe dla odpowiedzialnosci udostepniajgcego z ty-
tudu rekojmi za wady oprogramowania (art.556 k.c. lub art.637
I 638 k.c,). Wady fizyczne oprogramowania mogg byc

- fizycznymi wadami nosnikéw,

- wadami polegajacymi na tym, ze programy nie funkcjonuja
zgodnie z ich opisem. Wady takie mozna uzna¢ za Ffizyczne dlatego,
ze mozna jJe uznaC za niedoskonatos¢ substratow materialnych. Nie
maja one bowiem w takim przypadku wkasciwosci, o ktdorej odbiorca
byt zapewniony (poprzez tres¢ dostarczanych materiatdow pomocni-
czych) (art. 55681 k.c.). Z postanowien tych moze ponadto wynikac,
ze odbiorcy wydane zostang jedynie niektore elementy materiatow
pomocniczyeh9 wystarczajgce dla celdéw eksploatacji oprogramowania
(np. bez dokumentneji zrédtowej). Wydanie jedynie czesci materia-
46w pomocniczych stanowi czesto dodatkowe zabezpieczenie tajemni-
Ccy rozwigzan zawartych w oprogramowaniu - poprzez utrudnienie za-
poznania sie z nimi,

b)Postanowienia dotyczgce zakresu 1 sposobu wykorzystania u-
dostepnionego oprogramowania przez odbiorce. Postanowienia tego
rodzaju moga okresla¢ na przyktad, czy odbiorca uprawniony bedzie
wydgcznie do wykorzystywania oprogramowania dla wkasnych potrzeb,
a jesli nie, to okresla¢ moga

- krag®™ pdodmiotow, ktdére korzysta¢ moga z udostepnionego oOpro-
gramowania,

- uprawnienia tych podmiotéw do ustugowej, odptatnej eksploa-
tacji oprogramowania na rzecz innych osob,

- zasady odptatnosci i1 wysokos¢ optat za wykorzystanie oprogra-
mowania w celu odptatnego sSwiadczenia usdug informatycznych.

c)Postanowienia dotyczace rozporzadzania przez odbiorce udo-
stepnionym oprogramowaniem. W Scistym zwigzku z tymi postanowienia-
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mi- sg postanowienia naktadajgce obowigzek: zachowania rozwigzan za-
wartych w oprogramowaniu w tajemnicy. Postanowienia dotyczgce ro-
zporzadzania oprogramowaniem okreslajg uprawnienia odbiorcy odnos-
nie do dalszego udostepnienia oprogramowania przez odbiorce o0so-

.horl trzecim, a takze do dokonywania w nim zmian 1 ulepszen.

d)Postanowienia dotyczgce uprawnien 1 obowigzkédw udostepnia-
jacego w odniesieniu do oprogramowania po zawarciu umowy. Moga
one okreslac¢ na przyktad, czy po udostepnieniu oprogramowania u-
dostepniajacy nadal zachowuje wzgledem oprogramowania swoje do-
tychczasowe uprawnienia, czy tez uprawnienia te przechodzag (w ca-
4+osci lub czesci) na odbiorce. Do postanowien tego rodzaju moz-
na rowniez zaliczy¢ takie, ktdore okreslajg obowigzki udostepnia-
jacego w zakresie serwisu oprogramowania; oraz obowigzki w zakre-
sie udostepniania kolejnych, ulepszonych jego wersji.

Powyzsze uwagi pomyslane sg jako wskazowka.co do tego, na ja-
kie; elementy nalezy zwraca¢ uwage w przypadku zawierania uméw O u-
dostepnienie oprogramowania. Ograniczenie tresci tych uméw wydgcz-
nie do postanowien takich jak wymienione w p. a) czyni z nich u-
mowy O sprzedaz materialnych substratéw oprogramowania i nie na-
k4ada na ich nabywce zadnych ograniczen w zakresie korzystania z
oprogramowania i1 rozporzadzania nim. Konkretny zestaw postanowien
takiej umowy powinien kazdorazowo wynika¢ z jej celu w danej sytu-
acji»

Jak juz wspomniano wyzej, wystepowanie w umowach o udostep-
nienie oprogramowania elementdow sprzedazy (czy umowy o dziedo) sta-
nowi podstawe odpowiedzialnosci udostepniajacego z tytudu rekojmi
za wady oprogramowania. Odpowiedzialnosci tej nie mozna wydgczy¢ *
mani ograniczy¢ w stosunkach miedzy jednostkami gospodarki uspotecz-
nionej ani w stosunkach pomiedzy takimi jednostkami a innymi 0SO-
bami - jezeli nie pozwala na to przepis szczegolny (art.55881 k.
c.). W odniesieniu do uméw dotyczacych oprogramowania zadnych prze-
pindbw szczegolnych nie ma - ograniczaC¢ ani wydgaczaC uprawnien z ty-
tutu rekojmi droga postanowien umownych nie wolno. Jak wspomina
w cytowanej pracy B.Czachdrska odpowiedzialnos¢ ta w odniesieniu
do wad oprogramowania nie daje najczesciej satysfakcjonujacej och-
rony jego odbiorcom, w szczegolnosci ze wzgledu na zbyt krotki o-
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kres przewidziany w kodeksie cywilnym dla wykonywania uprawnien z
tego tytutu (1 rok). Nalezy wiec dgzy¢ do uksztattowania odpowie-*
dzialnosci udostepniajacego za wady oprogramowania w drodze pos-
tanowien w tym zakresie do umowy. Postanowienia takie - zwane zwy-
kle klauzulami gwarancyjnymi - okreslaja rodzaje wad, za ktdére od-
powiada¢ bedzie udostepniajacy w razie ich wykrycia oraz okresla-
Jja szczegotowo obowigzki udostepniajgcego 1 uprawnienia odbiorcy
wynikajace z tej odpowiedzialnosci. Postanowienia takie nie moga
oczywiscie by¢ mniej korzystne dla odbiorcy niz przepisy o rekoj-
mi z uwagi na kodeksowy zakaz jej ograniczania - w obrocie uspo-
t+ecznionym. Przepisy te, wyrazone w art.560 k.c. dajg odbiorcy o-
programowania moznosc¢

- odstgpienia od umowy,

- zadania obnizenia ceny
chyba, ze udostepniajacy oswiadczy gotowos¢ natychmiastowej wymia-
ny materialnych substratéw oprogramowania na wolne od wad lub nie-
zwtocznie wady usimie (Jesli nie sg to wady fizyczne nosnikow, o0z-
nacza to poprawienie programéow takie, aby zapewni¢ zgodnos¢ ich
funkcji z funkcjami opisanymi w dokumentacji). Odbiorca moze po-
nadto, na mocy art.560182 k.c., zada¢ od udostepniajacego - jesli
to on by+ wytwdrca oprogramowania - usuniecia wad w wyznaczonym
terminie z zagrozeniem, ze w razie niedotrzymania odstgpi od umo-
wy. Udostepniajacy moze jednak odmowicC, jesli usuniecie wad byd4o-
by zwigzane z nadmiernymi kosztami.

Odbiorca oprogramowania z wadami ma ponadto - niezaleznie od
uprawnien przysdugujacych mu z tytudu rekojmi czy klauzul gwaran-
cyjnych ~ moznos¢ uniwaznienia zawartej uprzednio umowy, w ramach
ktorej oprogramowanie takie zostato mu udostepnione. Jesli bowiem
programy nie realizuja funkcji, ktdére zapowiedziane sg w materia-
4+ach pomocniczych to odbiorca moze powota¢ sie na przepisy o bte-
dzie w oswiadczeniu woli (art.84 k.c.) 1 oswiadczy¢, ze miat miej-
sce b#ad istotny, dotyczgcy tresci umowy, wywodany przez druga
strone. By+ bowiem przekonany, 2ze udostepnione mu bedzie oprogra-
mowanie zapewniajace realizacje okreslonych funkcji, co nie odpo-
wiada stanowi faktycznemu. Moze on wéwczas uchyli¢ sie od skut-
kow swojego oswiadczenia woli, a wiec uznaC umowe za niezawarta.
Ta mozliwosS¢ wzmacnia jego pozycje.
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B)Umowy o wytworzenie oprogramowania. Trudnosci w ocenie sku-
tkow prawnych umow o wytworzenie oprogramowania lezg w nieco in-.
inym obszarze w pordéwnaniu z umowami omawianymi poprzednio. W wie-
lokrotnie juz powodtywanej monografii B.Czachdérska kwalifikuje u-
Jjrowy tego rod&aju jako umowy o dziedo (regulowane przepisami art.
62? 1 nastepnymi k.c.). Mniej watpliwosci mianowicie budzi kwes-
tia uprawnien wzgledem oprogramowania. Jak twierdzi autorka, w
zwigzku z zaptatg przez zamawiajgcego wynagrodzenia za wykonanie
dzieta, catos¢ uprawnien do rezultatu zaméwienia przechodzi na za-
mawiajgacego. (Wyjatkiem, w takiej sytuacji sg uprawnienia wykonaw-
cy pracy naukowo-badawczej z mocy przepisow szczegolnych dotyczag-
cych uméw tego rodzaju. Moze on udostepnia¢ odptatnie wyniki ta-
kiej pracy roéwniez innym osobom.)

Watpliwosci dotyczgce kwalifikacji prawnej uméw o wytworze-
nie oprogramowania, a wiec dotyczgace skutkédw prawnych zawieranej
umowy leza natomiast gdzie indziej. Zgodnie ze stanowiskiem nauki
prawa A oraz orzecznictwa, dziedem jest "indywidualnie oznaczo-
ny, obiektywnie mozliwy 1 subiektywnie pewny do uzyskania rezul-
tat o charakterze materialnym lub niematerialnym”. W przypadku,

w ktoérym zaméwionym dziedem jest oprogramowanie, mozna mieC po-
wazne watpliwosci czy przdmiot zaméwienia jest w dostatecznym sto-
pniu indywidualnie oznaczony (t.j. czy funkcje oprogramowania sg
dostatecznie sprecyzowane), nie zawsze tez mozna by¢ w pedni prze-
konanym o obiektywnej mozliwosci uzyskania rezultatu odpowiadaja-
cego indywidualnemu oznaczeniu (t.j. nie zawsze wiadomo, czy be-
dzie mozliwe uzyskanie rozwigzan zgodnych z oznaczeniem funkcji
zamawianego oprogramowania). Mozna wiec postulowaC realizacje u-
mowy w dwoch etapach. W pierwszym - przedmiotem umowy mogd4oby byc¢
przeprowadzenie odpowiednich badan w celu zaréwno indywidualnego
oznaczenia oprogramowania (okreslenia jego funkcji) jak i w celu
okreslenia stopnia mozliwosci jJego opracowania. W drugim - Swiad-
czenie przyjmujacego zaméwienie mogdoby by¢ juz bez watpliwosci
kwalifikowane jako wykonanie dzieta, za ktory to rezultat odpo-
wiadatby on juz bez watpliwosci zgodnie z przepisami dotyczgcymi
umowy o dzieto.. W szczegolnosci odpowiedzialnos¢ ta obejymowataby
rowniez wady dzieta i1 okreslona bytaby przepisami jak przykprze—
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1dazy (na mocy art.637 i1 638 k.c.). I w tym przypadku maja wiec
aktualnos¢ uwagi na temat instytucji rekojmi zamieszczone w aka-"
picie A).

Nalezy jeszcze zaznaczy¢ dla unikniecia nieporozumien, ze coO
innego nalezy mie¢ na mysli méwigc o elementach umowy o dziedo
wystepujacych w umowie o udostepnienie oprogramowania gotowego,

a o umowie o wytworzenie oprogramowania jako o umowie o dziedo.

W pierwszym przypadku dzietem sg materialne substraty oprogramo-
wania. Oprogramowanie juz istnieje, a wytworzenie Jjego substratoéw
polega na wykonaniu kopii substratéw juz istniejgcych. Nie ma wiec
watpliwosci *ani co do indywidualnego oznaczenia rezultatu, ani co
do pewnosci jego uzyskania. Dziedo ma w tym przypadku charakter
czysto materialny. W drugim przypadku dziedem jest oprogramowanie
jako catos¢. Dzieto to ma w tym przypadku charakter niematerialny
- jJest wytworem intelektualnym.

3. Umowy o dostawe sprzetu komputerowego.

Umowa o dostawe sprzetu komputerowego jest umOwg dotyczgca
rzeczy i1 w zwigzku z tym nie stwarza wiekszych trudnosci w zakre-
sie jej kwalifikacji. Jest to umowa sprzedazy lub dostawy regulo-
wana przepisami kodeksu cywilnego, odnosnie do sprzedazy - art.535
i nastepne k.c., odnosnie do dostawy - art.605 i nastepne k.c..

W przypadku, w ktorym sprzet dostarczany jest przez jednostki gos-
podarki uspotecznionej, zastosowanie majg przede wszystkim przepi-
sy tzw. ogo6lnych warunkéw uméw sprzedazy i uméw dostawy wydane
przez Rade Ministrow (Uchwata nr.207 RM z dnia 27 wrzesnia 1982 r.
Mon.Pol. nr.26, poz.235). Przepisy tego rodzaju wydawane zostaja

na podstawie art.2 1 art.384 k.c.. Jedynie wowczas, gdy jakies
kwestie nie sa uregulowane tymi przepisami, zastosowanie majag prze-
pisy kodeksu cywilnego. Przepisy kodeksu cywilnego majg wiec w

tych przypadkach charakter - jak sie to okresla - subsydiarny.

Jest jednak szereg kwestii szczegélnych, na ktdére nalezy zw-
racaC uwage przy zwieraniu’uméw dotyczgcych sprzetu komputerowego.
Sg to kwestie:

- uzaleznienia odpowiedzialnosci sprzedawcy, dostawcy czy.pro-
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ducenta z tytudu rekojmi za wady sprzetu czy z tytudu klauzul
gwarancyjnych, od zapewnienia przez kupujacego czy odbiorce whas-
ciwych technicznych warunkéw eksploatacji oraz whkasciwej obstugi
sprzetu,

— obowigzkow sprzedawcy, dostawcy czy producenta w zakresie

serwisu*

Jezeli z dostawg sprzetu komputerowego wigze sie udostepnie-
nie oprogramowania to nalezy mie6 na uwadze wszelkie problemy z
tym zwigzane. Jezeli wiec umowa nie zawiera szczeg6lnych postano-
wien w odniesieniu do oprogramowania to - zgodnie z tym, co powie-
dziano w p.2 na ten temat - udostepnienie oprogramowania jest je-
dynie sprzedazg jego materialnych substratéw. Umowa taka nie st-
warza wiec wowczas zadnych praw wzglednych majacych za przedmiot
oprogramowanie jako dobro niematerialne i1 nie chroni iInteresu je-
go wytworcy.

4. Umowy zwigazane z eksploatacjg systemow informatycznych.

W wielokrotnie juz powodywanej monografii B.Czachodrska wy-
mienia nastepjace rodzaje ustug zwigzanych z eksploatacja syste-
méw informatycznych:

a) przygotowanie maszynowych nosnikéw informacji,

b) przetwarzanie danych,

c) czasowe udostepnienie sprzetu komputerowego (w tym udostep-

nienie w ramach systeméw abonenckich),

d) przygotowanie i utrzymywanie baz danych oraz bankéw danych,

e) szkolenie w zakresie obstugi systeméw.
Autorka dochodzi do wniosku, ze zawierane w celu sSwiadczenia tych
ustug umowy moga byC¢ ksztattowane czy kwalifikowane weddug sche-
matow uméw nazwanych, co oczywiscie udatwia ocene prawng ich skut-
kéw. Weddug wspomnianej autorki usdugi wymienione w pp. a), b) i
d) mozna ksztattowac¢ lub kwalifikowa¢ jako ustugi wykonywane w ra-
mach umowy o dzieto (regulowanej art.627 i1 nastepnymi k.c.), a u-
stugi wymienione w p.d) — jako Swiadczenie w ramach umowy najmu
(regulowanej art.659 i1 nastepnymi k.c.). Ustugi wymienione w p.e)
nalezy oceniaC¢ w oparciu o przepisy dotyczace umowy zlecenia (re-
gulowanej art.734 1 nastepnymi k.c.).



Nalezy podnies¢ dwa problemy szczegdétowe zwigzane z tymi um-
owami. Pierwszy z nich to problem odpowiedzialnosci osoby sSwiad-
czacej ustugi w zakresie eksploatacji systemow informatycznych ,
za szkody wynikte z nieprawiddowego przetwarzania, w szczegolnos-
ci wynikdte z nieterminowego lub bdednego wykonania obliczen. Dru-
gi - to problem odpowiedzialnosci tej osoby za szkody wynikke z
faktu utraty danych lub ich uszkodzenia, a takze ich ujawnienia,
jesli miaty pozosta¢ przedmiotem tajemnicy. Osoba Swiadczgca us-
+ugi odpowiedzialna jest za wszelkie szkody wynikte badz z nie-
prawiddowego przetwarzania badz z faktu utraty, uszkodzenia lub
ujawnienia danych. Jest to odpowiedzialnos¢ za szkody wynikte z
niewykonania lub nienalezytego wykonania zobowigzania i1 okreslo-
na jest art.471 k.c.. Powazne watpliwosci moga budzi¢ jednak kwe-
stie zwigzane z rodzajem okolicznosci, ktére uwolni¢ mogg osobe
Swiadczgcg te ustugi od odpowiedzialnosci za wynikte szkody. W
pracy czwoOrki autorow, majacej charakter poradnika dla osob za-
wierajacych umowy w zakresie informatyki 5), postuluje sie regu-
lowanie kwestii tej odpowiedzialnosci droga odpowiednich postano-
wien umownych. Postanowienia te miatyby dotyczyc:

- obowigzkéw osoby"sSwiadczgcej ustugi w zakresie sprawdzenia
niezawodnosci sprzetu, stwierdzenia poprawnosci oprogramowania,
zapewnienia wkasciwej obstugi procesu przetwarzania czy sposobu
ewidencjonowania przebiegu tego procesu dla umozliwienia pézniej-
szego wykrycia przyczyn ewentualnej nieprawiddfowosci,

- uprawnien odbiorcy usdug w zakresie kontroli procesu przetwa-
rzania,

- obowigzkéw osoby sSwiadczgacej ustugi w przypadku zaistnienia
okolicznosci szczeg6lnych, takich jak na przyk#ad powazniejsza a-
waria sprzetu czy brak zasilania z zewngtrz.

Umowne uregulowanie tych kwestii moze stanowi¢ istotny element

w przypadku ewentualnych sporéw, pomagajacy w jasniejszym okres-
leniu sytuacji obu stron. Zakres 1 stopien szczegotowosci tej re-
gulacji zalezny jest od woli stron i moze wynika¢ z konkretnej sy-
tuacji.
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1. Wsteo.

W ksigzce CGIJ znajdujemy nastepujacag definicje grafiki kom-
puterowej: MHermin ten oznacza generowanie, przedstawianie, prze-
ksztatcanie lub analizowanie obiektow graficznych przy pomocy kom-
putera, a takze okreslanie zwiagzkéw miedzy obiektami graficznymi
1 Innymi nie graficznymi rodzajami informacji”

Przez prawie dwadziescia lat, od zbudowania w 1950 roku pier-
wszego monitora graficznego, grafika komputerowa by#a dziedzing
uprawiang tylko przez waska grupe profesjonalistéw. Przyczyng by4
gtoéwnie bardzo wysoki koszt urzadzen graficznych. Gwattowny rozwdj
elektroniki radykalnie zmieni+ (1 nadal szybko zmienia) ten stan
rzeczy. Dzieki mikrokomputerom grafika komputerowa stata sie +atwo
dostepna - trafita do fabryk, szkod, biur i prywatnych mieszkan,

W krajach rozwinietych koszt nieztej instalacji nie przekracza
przecietnej pensji, a k#opoty z kupnem wynikaja z bogactwa wyboru.

Coraz nizsze ceny sprzetu oraz rozwdj oprogramowania bardzo
poszerzyty zakres zastosowan grafiki komputerowej. Zrewolucjonizo-
wata ona wiele dziedzin - od projektowania samochoddéw do produkcji
filméw rysunkowych 1 rozrywki (kto nie bawid4 sie grami komputerowy-
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Ed ?).

Obecni® zamiast zmudnych prac projektowych przy biurku 1 ry-
sownicy, wykonywania modelu i préb na nim mozemy zaprojektowac,
obejrze¢ 1 zbada¢, a jesli jednym z urzadzen wyjsSciowych komputera
jes sterowana numerycznie obrabiarka, to nawet otrzymac¢ gotowy
produkt finalny - wszystko nie odchodzgc od komputera.

Dla wiekszosci ludzi obraz jest znacznie bardziej komunikatyw-
ny niz napisy czy kolumny cyfr. Ten fakt oraz istniejgce juz mozli-
wosci dtatwego wprowadzania obrazow, ich komputerowego generowania
1 przetwarzania powodujg, ze - jak pisze w artykule L7D3 A. van Dam
- "Interakcyjna grafika komputerowa Bzybko staje sie standardowym
srodkiem komunikowania pomiedzy komputerami a ich uzytkownikami'

2. Urzadzenia graficzne.

Najczesciej ogladamy obrazy komputerowe na ekranie lub kartce
papieru, Moga byd one zapisywane takze technikg fotograficzng
(mikrofilmy, slajdy) 1 video.

Urzadzenia ekranowe to grafoskopy, monitory lub zwykte odbior-
niki TV, ktorych zasadniczg czescia jest lampa katodowa (jednak co-
raz czesciej mozna juz spotka¢ ptaskie ekrany na technologii ciek-
4ych krysztatéw). Obraz na ekranie jest "malowany'™ przez strumien
elektronéw, ktory wzbudza sSwiecenie luminoforu. W przypadku ekrandéw
kolorowych sg to trzy strumienie dla podstawowych kolorow: czerwo-
nego, zielonego niebieskiego. Intensywnos¢ sSwiecenia luminoforu
zalezy od energii strumienia. Zanika ono po krétkim czasie i1 dlate-
go obraz musi by¢ odnawiany co najmniej 30 razy na sekunde. Wymaga
to pamietania cyfrowej reprezentacji obrazu.

Urzadzenia ekranowe moga pracowa¢ w trybie wektorowym lub ras-
trowym. W trybie wektorowym strumien elektrondéw przesuwany w sposoéb
ciggty pomiedzy dwoma dowolnymi punktami na ekranie rysuje odcinek
-wektor, a obraz jest sumg wektoréw. GH#éwng wada tego trybu jest
brak mozliwosci wypednienia kolorem (stopniem jasnosci) catych
obszaréw, otrzymujemy zawsze rysunek kreskowy, co na ogét pozwala
przedstawi¢ tylko szkieletowa konstrukcje rysowanego obiektu. Jesli
liczba wektoréw tworzacych obraz jest bardzo duza, to wynikaja k#o-
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poty z pamiecig do przechowywania informacji o obrazie 1 nadgzaniem
z jego odnawianiem.

W trybie rastrowym strumien elektronow (tak jak w odbiorniku
TV) przebiega kolejne poziome linie wzbudzajgac z rozng intensywnos-
cig (kolorem) S$wiecenie poszczegdlnych najmniejszych elementéw
ekranu, zwanych potocznie piaclani. Rysunek odcinka jest teraz sumg
piili, przy mataj rozdzielczosci ekranu przedstawiany jest jako
dosé grube "schodki'™. W urzadzeniach rastrowych datwe jest wyped-
nianie wnetrza obszaru, a wiec uzyskiwanie kolorowych plam potrzeb-
nych do realistycznego obrazowania scen. Ponadto liczba miejsc pa-
mieci 1 czas potrzebny do odnawiania nie zalezy od z#ozonosci malo-
wanego obrazu.

Urzadzenia ekranowe maja najczesciej sprzetowo realizowane
wyswietlani© znakoéw alfanumerycznych oraz réznego rodzaju, koloru
I jasnosci linii | krzywych. Zaleznie od zastosowan,menu znakow
moze zawieraC np. oznaczenia elementéw ukdadow elektronicznych,
nuty 1tp.

Jakos¢ (i cena) monitorow jest bardzo rézna. Mozna wybierac¢ od
zwykdych odbiornikéw TV czarno-biatych lub o kilku kolorach i1 roz-
dzielczosci rzedu Kkilkuset linii przy najtanszych mikrokomputerach
osobistych do monitoréw ekranowych o rozdzielczosci kilku tysiecy
linii 1 24 bitach na Informacje o kolorze dla kazdego elementu
ekranu.

Jeszcze wieksza réznorodnos¢ wystepuje wsrod urzadzen rysuja-
cych (drukujacych) na papierze. Najprostsze kreslaki (ang. plotter)
cyfrowo-analogowe rysujg flamastrami na kartce papieru formatu ze-
szytowego, potwierdzeniem marnej jakosSci takich urzadzen jest na
przykdad rysunek 1. Najbardziej skomplikowane kreslaki maluja w
wielu kolorach rysunki wielkosci kilkunastu metréw i to z dokdad-
noscig rzedu 10/». Niewiele mniejsza réznorodnos¢ wystepuje wsrod
drukarek: od mozajkowych do zaczynajgcych sie jJuz coraz czesciej
pojawia¢ laserowych.

W interakcyjnej grafice komputerowej réwnie wazne jak wyjscio-
we sg urzadzenia umozliwiajace wprowadzanie danych graficznych. Na-
lezg do nich pidra swietlne, manipulatory i "myszki™ (ruszajgac nimi
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zmieniamy podtozenie kursora na ekranie) oras dyskretyzatory (ang.
digitizer) pozwalajgce na przenoszenie obrazéw ze zdje¢ Inb rysun-
kéw (w tym wykonywanych recznie na specjalnych podktadkach) na
ekran. Zainteresowanych takimi urzadzeniami odsydam np* do artykudu
CBO3 .

Rys, 1.

3* Zastosowania grafiki komputerowej.

G+éwnym zastosowaniem grafiki komputerowej jest projektowanie
wspomagane komputerowo (ang. CAD - Computer Aided Design). Wyspec-
jalizowane systemy CAD (patrz IB1J i IKU3) sg stosowane w przemysSle
samochodowym, lotniczym 1 okretowym, do projektowania architekto-
nicznego 1 urbanistycznego, do projektowania uktadéw elektronicz-
nych (szczegélnie YLSI), form przemystowych i maszyn.

Grafika komputerowa umozliwia symulowanie lotow samolotami i
nauke nawigacji, Metody grafiki komputerowej pozwalajg na rysowanie
map na podstawie zdje¢ satelitarnych, sa wykorzystywane w medycynie
1 briologii.

Bardzo waznym zastosowaniem jest edukacja, w tym np, kompute-
rowe obrazowanie zjawisk Ffizycznych, procesow chemicznych czy mode-
i matematycznych. Mozliwos¢ interakcyjnego generowania kolorowych
obrazéw i1 animacji znacznie uproscida przygotowywanie filmoéw rysun-



kowych 1 reklam telewizyjnych. Grafika komputerowa w potgczeniu

z technikg video pozwala na uzyskiwanie niezwykdych efektéw w Fil-
mach science-fiction. Znajduje tez coraz wiecej zastosowan w pra-
cach biurowych. Szalenie popularne sg obecnie gry komputerowe, w
ktéorych najbardziej atrakcyjna jest na ogé+ strona graficzna.
Grafika komputerowa trafita nawet do salondéw kosmetycznych - klien-
tki firmy Elizabeth Arden przed zrobieniem makijazu moga obejrzec
jego projekt na monitorze.

4. Standardy 1 Jezyki graficzne.

Od okoto dziesieciu lat sg opracowywane 1 oiggle ulepszane dwa
Btandardy graficzne: Core Graphics System 1 Graphical Kernel System
(£EN1). CORE traktuje grafike dwuwymiarowg jako szczegdlny przypa-
dek grafiki tréjwymiarowej, podczaslgdy GKS operuje prawie wydgcz-
nie na obiektach dwuwymiarowych. Dalsze roéznice dotycza obstugi
urzadzen wejscia/wyjscia - CORE kontroluje je Indywidualnie a GKS
grupuje w stacje. Inne sg tez sposoby wizualizacji,

Mimo ze oba standardy doczekaty sie wielu implementacji, nie
wydaje sie by bydy powszechnie uzywane w grafice komputerowej.
Zarowno GKS, jak i1 CORE zostaty zaprojektowane w epoce urzadzen
wektorowych i1 zawierajg zbyt mato mechanizméw pozwalajgcych na ped-
ne wykorzystanie réznorodnych mozliwosci urzgdzen rastrowych, ktoére
zdominowaty rynek.

Jak dotad nie ma jezyka programowania powszechnie uzywanego
w grafice. Jezyk taki powinien ufatwia¢ generowanie prymitywéw gra-
ficznych (punkty, Hlinie, krzywe, powierzchnie, znaki i1tp.), konstru
owanie przy ich pomocy z4ozonych rysunkéw oraz opis i przeksztatce-
nia obrazow. Jednym z niewielu projektow jezykéw graficznych, ktoére
doczekaty sie implementacji jest Pascal/Graph (iBAlJ. Znacznie
czestszym rozwigzaniem jest tworzenie pakietow procedur graficznych
na ogé+ pisanych w Fortranie - przykdadem moze by¢ szeroko rozpow-
szechniony system MOYIE (CCHJ). W zastosowaniach edukacyjnych coraz
wiekszg popularnos¢ zdobywa jezyk Logo,



5. Reprezentacja i modelowanie obiektéw graficznych.

W najprostszym przypadku obiekty graficzne moga by¢ opisywane
przy pomocy punktéw, odcinkow (par punktéw-kodedw) 1 sScian (upo-
rzadkowanych list odcinkow). Taki zbidor prymitywdéw wystarcza do
rcr-rssontowania nawet skomplikowanych tréjwymiarowych tworow
"szkieletowych”™. Wzbogacenie prymitywéw o prostokaty 1 prostopadto-
Sciany (wraz z informacja o wypedniajacym je kolorze) umozliwia bu-
dowanie scen zawierajacych "petne’ kolorowe figury 1 brydty. Prze-
glad réznych technik konstruowania 1 korzystania z baz danych gra-
ficznych mozna znalez¢ w ksigzce CBLI.

W wielu zastosowaniach grafiki komputerowej, np. przy projek-
towaniu karoserii samochodowych czy przedmiotédw codziennego uzytku,
potrzebne jest zardwno matematyczne modelowanie znanych ksztattéw
(krzywych, powierzchni) jak tez interakcyjne kreowanie nowych.

Krzywe przedstawiane sa najczesciej w postaci parametrycznej
Q(E)-tx(t) ,y(®) ,s(t)3 , te Ca,bd ,

Jesli znamy n+l roéznych punktow P»Pi(t"), przez ktdre prze-
chodzi dana krzywa (tzn. nla 1*0,1,,..,n), to mozemy

interpolowa¢ Q krzywa wielomianowg

Zasadniczg wadg takiego rozwigzania sg ozesto bardzo duze oscy-
lacje miedzy punktami Pi* Mozna sie przed tym broni¢, przybliza-

jac Q nie jednym wielomianem Wn, na ogét wysokiego stopnia, ale na
kazdym podprzedziale £t/,t"N+73 okresli¢ wielomian niskiego stopnia

spedniajagcy warunki interpolacyjne i tak dobra¢ wspoédczynniki tych
réoznych wielomianéw, aby ich "sklejenie™ dawato funkcje regularng
na catym przedziale. W ten sposéb konstruujemy funkcje sklejane
(ang, spline). Pierwsze ich graficzne zastosowanie miato miejsce

w 1963 r. w systemie CAD zaprojektowanym przez J.Ferguaona dla fir-
my Boeing. Funkcje sklejane sg obecnie powszechnym "narzedziem”™ w
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grafice komputerowej. Przypomnijmy ich definicje

Definicja 1. Funkcje S(t) nazywamy funkcjg sklejana rzedu Kk,

z weztami tQ, ... tn, jeshi
- w kazdym podprzedziale 3«®* wielomianem stopnia $k-1,
- funkcja S 1 jej pochodne rzedu 1,2,...,k-2 sg ciggte na catym

przedziale £t0,tn3.

W praktyce najczesciej uzywa sie kubicznych funkcji sklejanych
(k-4), w kazdym podprzedziale funkcja taka jest wielomia-

nem, Ktdory mozemy zapisaC¢ w postaci

ai+tbi(t-t)+cl(t-t£)Nd N t-t1)3 ,

Warunki interpolacyjne S(ti)«ai*Pi 1 zaleznosci wynikajace

z ciggtosci funkcji S i jej pochodnych S+ i S" prowadzg (por.tJJJ)
do uk#adu rownan liniowych o macierzy trojdiagonalnej, z ktorego
kosztem 0(n) dziaktan wyznaczamy wspodczynniki funkcji sklejanej.

Czesto nie chcemy przybliza¢ krzywej, ale projektowac jej
ksztatt i1 mieC mozliwos¢ *atwego wprowadzania zmian. Takie podeje
Scie zostato zapoczagtkowane przez P.Bezier w systemie UNISURF uzy-
wanym od 1972 r. przez fTirme Renault do projektowania karoserii
samochodéw. W najprostszym przypadku tzw. krzywa Bozier jest postaci

Q) -(1-t)3P0+3t(1-1)2P1+3t2(1-t)P2+t3P3 , t€ C0,13 ,

okreslajace ja punkty PQ,Pl1,P2 i P™ tworza tzw. +amang Bezier.

tatwo sprawdzié, ze

Q(0)-PO , Q(1)«P3 , Q°(0)-30r PO) , Q" (1)«3(P3-P2) ,
a stad wida¢ jaki jest wptyw punktéw PN na ksztatt krzywej.

Jesli zauwazymy, ze
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gdzie Bf N sg szczegolnym przypadkiem wielomianéw Bernsteina
»j

Bi n(t)« ~ ) t~r(1-t)n“i, to naturalne jest uogdlnienie krzywych

Bezier dla wiekszej liczby punktéow
A(V. Pi Bifn(b)

Z wkasnosci wielomianéw Bernsteina

Bl Bi,n®>0 dlatEr>B

wynika, ze krzywa Bezier lezy wewngtrz powdoki wypukdej punktow PA
(czyli w czesci wspolnej wszystkich zbiordéw wypukdych zawierajacych
punkty ?1).

P/\

Rys, 2. tamana 1 krzywa Bezier (linig przerywang zaznaczono powdoke
wypukdg punktéow P~ ,

Zmieniajac punkty ?i mozemy poprawia¢ ksztatt krzywej Bezier,

Jednak nawet zmiana tylko jednego punktu powoduje zmiane catej Krzy-
wej, Dopiero pokgczenie idei BOzier z funkcjami sklejanymi dato roz-
wigzanie wolne od tej wady. Zaproponowat je w 1973 r. R.Riesenfeld.
Krzywa Q przedstawiamy w bazie Ni k tzw. B-splajnéw (patrz [DB3),

ktére mozna definiowaC rekurencyjnie.



® (g q
Definicja 2« Niech tQ< tj< ¢ bedg danymi wezdami. Dalej niech
dla k-1

f1dla te (t,,t*.J ,
K, ,(t)J 1 1+1
- [0 dla pozostatych t ,

a dla k> 1

t-t. Lot -t
N ().t A- N (o ¢ Tk Ht .1 . At)
ok Uk»T!1 1 +*k"? ti+kti-fl 1+1 *k“1

Funkcje k sg funkcjami sklejanymi zgodnie z Definicja 1,
maja tez wazng dodatkowg wlasnosS¢ - zerujg sie poza przedziatem

Cti o*1+*?

Hl<k(t).0 dla t t tti(titk3

W konsekwencji zmiany pojedyricsych punktéw PN okreslajacych tak

zwang krzywa B-splajnowg postaci

QUO* ¢ " Pt Hifk(® , (m>K)

powodujg tylko lokalne (czesciowe) zmiany jej ksztattu»

Omoéwienie whasnosci funkcji sklejanych, opisy algorytméw i
gotowe procedury mozna znalez¢ w ksigzce C. de Boora IDBI*

Przedstawione wyzej g#owne idee przyblizania i modelowania
krzywych mozna przenies¢ na powierzchnie* Zacznijmy od obrazowego
(rys. 3) przedstawienia konstrukcji powierzchni przy pomocy krzy-
wych, Wezmy przedstawienie parametryczne krzywej S(u) w dowolnej
bazie np, funkcji F~# a wiec

S(u- 933 PA 1iu)

Niech teras punkty poruszaja sie w przestrzeni po krzywych
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a
PI(T)» P~ G”Cr), gdzie G" sg funkcjami basowymi. Otrzymujemy

w ten sposéb (nazywany iloczynem tensorowym) powierzchnie

n m
S( V T) »iJ«0- g ~ ris flQ) gj(t) -

Biorgc jako funkcje bazowe < 1 G™ wielomiany Bernsteina, funkcje
sklejane czy B-splajny, otrzymujemy powierzchnie Bezier, powierzch-

nie sklejane i1 powierzchnie B-splajuowe (a doktadniej ich fragmenty
-"porcje" okreslone zakresem zmiennosci parametrow u i v ).

S(u)

Rys. 3.

W najprostszym przypadku (tzn. n*m«3) powierzchnia Bezier
(wtedy 3) 8B postac

S(u,Vv).- Pij (i) () 1-u)3“M ( , O0fu,v™

Z 16-tu punktow definiujacych powierzchnie S tylko cztery
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narozne ?20y PO 1 3?” lezg na niej. Analogieznle Jak w przy-

padku krzywej BSzier, nietrudno znalezé zwigzki miedzy etycznymi
do powierzchni BSzier a punktami P~ . Przyk#adowo

s/o0.0-MP~-Po0) , st(0,0).3(p01.p00)

Mozna oczywiscie okresla¢ fragmenty powierzchni dla réznych zakre-
sow wartosci parametrow u 1 v. Jesli definiujace je punkty P~

spedniaja odpowiednie warunki (patrz [FPIl), to #aczenie sasiednich
"porcji' powierzchni moze by¢ gtadkie (gtadkos¢ oznacza tu ciggtosc
funkcji 1 odpowiednich pochodnych kierunkowych).

Inny, obecnie szeroko stosowany, sposob przyblizania powierz-
chni przy pomocy krzywych zaproponowat w 1967 r. S.A.Coons. Dane sg
cztery odpowiednio przecinajace sie krzywe S(u,0), S(u,l1l), S(,v)

i S(1,v), definiujace brzeg fragmentu powierzchni. Wnetrze tego
fragmentu (0 <u, v<1l) mozemy przybliza¢ sumujac interpolacje linio-

wa krzywych S(O,v) 1 S(l,v) po zmiennej u

S1(u,v)«(1-u)S(0,y) +us(1,v)

1 interpolacje liniowg krzywych S(u,0) 1 S(u,l1) po zmiennej Vv

S2(u,v)-( 1-v)S(u,0)+vS(u,1)

Suma nie spednia jednak warunkéw brzegowych, np. dla v«0 do-
stajemy nie S(u,0) ale

(S1+52)(u,0)-S(u,0)+r(1-u)S(0,0)+us(1,0)]

Jesli jednak od odejmiemy interpolacje liniowg dodatkowych

sktadnikéw brzegowych, to otrzymamy przedstawienie tzw. fragmentu
powierzchni Coonsa



3(0fy) 1-T
S(u,y)»t(1-u) u3 * rs(up0) S(u?1)3

LS(L,v)] v

S(0fG) S(0,1) 1-y*
- 1(1-u) u]

B
ktérego brzegami sg wyjsciowe krzywe»

W praktycznych zastosowaniach przyblizamy ksztatty z4tozonych
obicLébw Jeczac fragmenty powierzchni Cbonsa* £hy takie #gczenie
byto a>e konieczne jest przedstawienie powierzchni Ooonsa w
ogoInitij™ j postaci - zawierajace;] nie tylko kr-“jwa brzegowe ale
1 odpcwiai-i1j Jxeehodna (informacje o kierunkach stycznych do po«
wierzcdm: - = 1 brsegach) »

Objetos¢ tego referatu nie pozwala na oméwienie innych (czesto
bardzo ciekawych matematycznie* majacych zwigzek np« z metodg ele-
mentu skonczonego czy aproksymacjg) metod modelowania powierzchnia
Zainteresowanym tg tematyka polecam przegladowy artykud [50H3.

6 . Rysowanie obiektow trojwymiarowych»

. 77 T . - 7"

Najczesciej stosowanym przedstawieniem obiektu:, tréojwymiarowego
na dwuwymiarowej pdaszczyznie ekranu lub kartki papieru jest jego
rzut réwnolegty lub Srodkowy (hazywany tez rzutem perspektywicznym).
Sposoby rzutowania ilustrujg rysunki 4 1 5.

Rys, 4» F.r-ut rownolegty na- ptaszczyzne T.



Rys. 5, Rzut Srodkowy na ptaszczyzne S.

Proste wyprowadzenie wzoréw przeksztatcen rzutowych i1 innych,
uzytecznych w grafice komputerowej, transformacji takich jak tran-
slacja, obroty i skalowanie mozna znalez¢ w wielu podrecznikach
(np, w [ANI) i nie bedziemy ich tutaj przypominac.

Wykonywane komputerowo obrazy nie mogg by¢ dowolnych rozmiarow
- muszg sie miesci¢ w skonczonym (na ogot prostokatnym) okienku.
Problem tzw, okienkowania (ang, windowing) wystepuje takze w algo-
rytmach usuwania linii zastonietych, ktdére zostang omowione dalej.
Zadanie okienkowania mozna sformutowa¢ nastepujaco: dla danego od-
cinka lub obszaru nalezy okresli¢ jego czesci lezgace wewngtrz usta-
lonego wielokgta. Ten problem oraz inne, wazne dla grafiki kompute-
rowej, zadania lokalizacji punktow, wyznaczania powdok wypukdych,
trlangulacji i wypedniania obszaréw sg zadaniami rozwijajacej sie
od niedawna dyscypliny - geometrii obliczeniowej [LPJ,

Rysunki dwuwymiarowych rzutéw obiektédw tréjwymiarowych sg
czesto zupeinie nieczytelne, jesli nie usuniemy linii zastonietych
(por, rysunki 6 a i1 6 b), Rozstrzyganie, czy dana linia (obszar)
jest widoczna czy zastonieta, stanowi jedno z ciekawszych 1 trud-
niejszych zadan grafiki komputerowej. Znanych jest wiele jego roz-
wigzan (patrz artykut przegladowy CSU3) i ciggle sg publikowane
nowe (np, CSCH3),
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Rys, 6 a. Projekt domku Jednorodzinnego, narysowane linie
zastoniete.

Rys. 6 b. fen sam projekt, ale z usunietymi liniami zastonietymi.

Koncepcyjnie najprostszym algorytmem wyznaczania linii tasto-
nietych wydaje sie by¢ algorytm Rieciego, stosowany do obiektéw
budowanych ze Scian bedacych wielokagtami (np. takich Jak na rys, 6).
Doktadniej; punkty PeR* okreslamy wspédrzednymi (X,y,z), podajac
punkt poczatkowy P+ 1 konnicowy P~ definiujemy odcinek P~ , 1 wresz-

cie Sciana ¥ Jest okreslona ciggiem V V P1P2* ****pk-1Pk*PkPO

wspotptaszczyznowych 1 nie przecinajgcych sie odcinkéw (krawedzi).

Oznaczmy przez 1T przeksztatcenie rzutowe obiektu trojwymiaro-
wego na ptaszczyzne rysunku, W algorytmie Ricciego rzut

kaidgj krawedzi PzP~ porownywany Jest kolejno z rzutami TT(P1)
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wszystkich Scian Wyznacza sie punkty przeciecia 8 rsausf

tarai krawedzi Sciany ?1* Pododcinki TAPAN) zawarte w Tr"FPY) , na

przykdadowym rysunku 7 sg to odcinki pJA i1 BC, moga by¢ zastoniete
przez Sciane F~N. Aby to rozstrzygng¢, np. czy BC jJest zastoniety,

wystarczy znalez¢ punkt P€ R3, ktdérego rzutem jest sSrodek odcinka
BC a nastepnie zbada¢ potozenie P (tzn. okresli¢, czy P lezy przed,
czy za Sciang FM).

Rys, 7.

2
Algorytm Rigciego wymaga co najwyzej O(n log n) dziatan, a
czesto tylko 0(n ), gdzie n jest liczba krawedzi, z ktéorych skta-
da sie analizowany obiekt.

Innego typu algorytm - oparty o zasade "dziel i1 korzystaj" -
zostat zaproponowany przez P.Warnocka. Ekran (kartke), na ktérym
rysujemy rzut obiektu tréjwymiarowego, dzielimy na cztery mniejsze
czesSci. Zamiast jednego duzego rysunku, mozemy teraz analizowac
cztery mniejsze, catkowicie niezalezne rysunki. Dzielgc ekran po-
dzielilismy wiekszos¢ Scian na czesSci, dla sensownosSci opisu rysu-
nku czasami niezbedne jJest tez dodanie pewnych nowych krawedzi.

W sumie rysunki sktadajg sie teraz nie z n krawedzi, ale z

n~+n~. lajczesciej jest

n<n +n2+n™+nt

Jesli do kazdego z czesciowych rysunkédw zastosujemy np. algo-
rytm Ricciego, ktdérego koszt na ogét jest proporcjonalny do n~, to
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w sumie przeanalizowanie catego rysunku bedzie wymagato rzedu

n%+n5+n§ﬂh& dziatan* A czesto (szczegolnie przy ztozonych obrazach,

kiedy n jest duze) zachodzi nierdéwnosc
n2>n%+n§+n2+ﬁ|

i podziat rysunku jest optacalny. Oczywiscie mozemy kontynuowac
takie postepowanie, dzielgc fragmenty rysunku na jeszcze mniejsze
czesci. Przy korzystaniu z urzadzen rastrowych taki podziat jest
ograniczony przez rozmiar najmniejszej caesci ekranu (ale dokdad-
niejsza analiza rysunku nie ma sensu w tym przypadku).

Dla niektorych szczeg6lnych klas obiektéw trojwymiarowych zna«
ne sg bardzo tanie algorytmy usuwania linii zastonietych. Przyk#a-
dowo, rysunki 8 a i 8 b bryty obrotowej zostaty wykonane kosztem
0O(n) dziatan, mimo ze skdadaja sie z n*m linii, gdzie n i m sg
liczbami "rownoleznikow™ 1 "potudnikow'.

Rys. 8 a. Rya. 8 b.
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Wydaje sie, ze zasade ''dziel 1 korzystaj'" nalezy rozbudowa¢ do
postaci '"‘dziel z4ozony rysunek na fragmenty i korzystaj z rdéznych
metod dla ich rysowania™. Z drugiej strony trzeba zdawa¢ sobie spra-
we z faktu, ze dla pewnych scen tréjwymiarowych prymitywny algorytm
Ricciego jest najtanszy, 1 nie da sie rozwigza¢ dla nich problemu
linii zastonietych kosztem mniejszej liczby dziatan (patrz CSCHI).
Oznacza to rowniez, ze komputerowe generowanie z4ozonych obrazdéw
wymaga sprzetu o duzej mocy obliczeniowej. Profesjonalnej grafiki
komputerowej nie da sie niestety uprawia¢ na ZX Spectrum.

7. Kolor i sSwiatdo.

Jesli potrafimy rozstrzyga¢, ktére obszary sa widoczne, to
nastepnym krokiem do otrzymania mozliwie realistycznych obrazow
jest problem cieniowania (ang. shading) i1 osSwietlenia. Stosowane
rozwigzania uwzgledniaja kolor przedstawianych przedmiotéw, whas-
nosci materiatéw z ktorych 8g wykonane, zdolnos$¢ odbijania i prze-
puszczania Swiatda a takze potozenie, ukierunkowanie 1 rodzaje
zrodet Swiatda.

Autor tego referatu ma nadzieje, ze nieddugo rowniez u nas
bedzie mozliwe praktyczne zajmowanie sie tymi problemami.
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1* Wprowadzeni e

1-1= Systemy operacyjne

W latach szescédziesigtych zaczedty dominowac¢ na Swiecie duze
systemy komputerowe. W i1ch skdad wchodzity roéznorodne urzgdzenia
peryferyjne, masowe pamieci zewnetrzne i na og6t jJjeden centralny
procesor (tzn. jednostka sterujaco-przetwarzajgca). Sktadowe sys-
temu bydy wiec bardzo zréznicowane i1 w szczegolnosci wystepowaty
duze dysproporcje w szybkosci ich dziatania. Urzadzenia pery-
feryjne byty w stanie wykona¢ w najlepszym razie tysigce operacji
na sekunde, podczas gdy procesor dziatat z predkoscig milionow
operacji na sekunde. Podobnie, duze roéznice wystepowaty w czasie
potrzebnym na dostep (tzn. zapis lub odczyt) do pamieci, w zalez-
nosci od typu tej pamieci. Pamie¢ operacyjna byta zwykle o rzedy
wielkosci szy&%za od pamieci zewnetrznych, a te z kolei byty
jeszcze zrdéznicowane miedzy sobag, zarowno ze wzgjedu na szybkosé,

jak 1 tryb dostepu (np. tasma magnetyczna versus beben). Istotng



cechg tych systeméw bydta mozliwos¢ jednoczesnego obstugiwania
wielu uzytkownikow. Byto to w pedni uzasadnione ekonomicznie -

pojedynczy uzytkownik potrzebowat do swojej pracy tylko matego
podzbioru zasobdéw systemu. Jednakze same cechy sprzetu nie
wystarczaty dla takiego trybu obs+tugi; konieczne byto istnienie
specjalnego oprogramowania zarzadzajacego zasobami komputera, tzw.
systemu operacyjnego. System operacyjny wystepowat 1 we wczesniej-
szym okresie, przy znacznie mniej rozbudowanych 1 zaawansowanych
komputerach. Wydaje sie jednak, ze dopiero sytuacja z lat
szesc¢dziesigtych spowodowata rozpoczecie na duzg skale badan w
dziedzinie systemow operacyjnych 1 ogolnie zajecie sie metodyka

projektowania i konstruowania duzych, z#ozonych programoéw.

Celem systemu operacyjnego jest stworzenie Srodowiska, w
ktérym uzytkownik moze wygodnie wykonywa¢ swojg praca, w  duzym
stopniu niezaleznie od zewnetrznej sytuacji W tym od liczby
klientow jednoczesnie obstugiwanych przez system). W szczegoélnosci
wiec, system operacyjny musi prowadzi¢ odpowiedniag polityke
rozdziatu zasobow komputerowych pomiedzy ubiegajgcych sie o0 nie
uzytkownikéw. Ale nie mozna zapomnie¢ o wzgledach ekonomicznych -
system operacyjny powinien w ten sposOb prowadzi¢ gospodarke zaso-
bami, aby dbajac o interesy indywidualne uzytkownika dazy¢ tak:ze
do optymalizacji pracy komputera z punktu widzenia wybranych miar
wydajnosci (przepustowosc¢, stopien wykorzystania pewnych zasobodw,
itd.). W efekcie wiec, systemy operacyjne duzych komputeroéw lat
szescdziesiatych i siedemdziesigtych bydty bardzo ztozonymi i
niestety niedoskonatymi programami . Ich wady odbijaty sie na
kazdym uzytkowniku, podrazajgac 1 utrudniajac prace, a koszt ich
konstrukcji siegat niekiedy kilku lat wysitku wieloosobowych zes-
potdéw. Pozytywnym efektem ubocznym takiego stanu rzeczy byt rozwdj
badan w dziedzinie metod projektowania 1 programowani a systemoéw
operacyjnych, a w szczeg6lnosci rozwdj teorii procesow wspotbiez-

nych 1 odpowiednich jezykow programowani a.

1.2. Specyfika mi krokomputeroéw

W potowie lat siedemdziesiagtych nastgpita prawdziwa rewoluc-

ja w zakresie sprzetu komputerowego. Rozw6j technologii doprowa-



dzi+ do istotnych zmian jakosciowych 1 ilosciowych. Pojawity sie
tanie, mate komputery, oparte na mikroprocesorach osmiobitowych,
wystepujace poczatkowo w dosy¢ prostej 1 ograniczonej konfiguracji
(pamie¢ operacyjna do 64K bajtow, pamieci zewnetrzne na kasetach
magnetycznych lub na tzw. dyskach elastycznych, ekran telewizyjny,
klawiatura, i niekiedy drukarka). Mikrokomputery takie zaczety
trafia¢ dostownie "pod strzechy"™, t.j. do prywatnych doméw, w rece
nie tylko osob obeznanych z informatyksa, ale 1 laikow. Tym samym
wiec zmienit+ sie cel 1ich stosowania. Uprzednio komputer by+ wyko-
rzystywany w zaktadach przemystowych, administracji, bankach,

osrodkach badawczych 1 szkoleniowych, itd., do rozwigzywania na

og6+ duzych problemdéw rdéznej natury. Teraz mikrokomputer stat sie
narzedziem indywidualnej pracy zawodowej, wspomaga wykonywanie
niektdrych czynnosci domowych, utatwia przyswajanie roéznych
dziedzin wiedzy, jest inteligentng maszyng do pisania, wyzwala

fantazje hobbystow i1 wreszcie po prostu dostarcza rozrywki.

Jakie byty potrzeby odnosnie systemow opercyjnych dla tych
pierwszych mikrokomputerdow? Przede wszystkim, w zestawach mikro-
komputerowych nadal wystepujg rézne zasoby, ktorymi system musi
zarzagdzac. Zmienita sie oczywiscie skala problemu, bo (przynaj-
mniej poczatkowo) znikneta potrzeba dzielenia zasobdéw pomiedzy
wspotzawodniczgcych uzytkownikow, niemniej jednak sam problem
pozostat. W szczeg6lnosci nalezato rozwigza¢ sprawe dospodarki
pamieciag zewnetrzng. Nastepnie, konieczne by4o wypracowanie metod
+tatwego poddaczania roéznorodnych urzadzen, np. drukarek roéznych
firm. Przy tym, z zatozenia, podtaczenia takie miaty by¢ robione
przez niefachowcow, co naktadato na projektantow systeméw okres-
lone wymagania. Kolejna sprawa, to tworzenie Srodowiska dla
uzytkownikow. Chodzi tu zaréwno o funkcje systemu jJako posSrednika
pomiedzy uzytkownikiem, a sprzetem i oprogramowaniem, jak i o
posredniczenie na nizszym poziomie, tzn. o dostarczanie mechaniz-
méw potrzebnych przy dodgczaniu nowych programéw systemowych,
translatorow, itd. Powstaty wiec pierwsze systemy operacyjne,
konstruowane na og6t+ w duzym posSpiechu, co bydo wymuszone sytuacja

i potrzebg rynku.

Kolejne lata przyniosty dalszy rozwéj technik mikroprocesoro-

wych, a w szczeg6lnosci rewolucje cenowa. Pojawidty sie mi kr okompu—



tery osobiste <tzn. przeznaczone dla indywidualnych odbiorcoéw),
ktérych parametry sa lepsze niz parametry wielu komputeroéw,
stanowigcych swego czasu bazg sprzetowg roéznych osrodkéw oblicze-
niowych. Mikrokomputery takie sga juz oparte na procesorach 16
bitowych, maja pamie¢ operacyjna na ogot co najmniej 256K bajtow,
pamie¢ zewnetrzna na dyskach elastycznych duzej pojemnosci, a
dodatkowo czesto tez na dyskach twardych typu Winchester (0o pojem-
nosci od 10 megabajtow wzwyz), moga by¢ +gczone w lokalne sieci
bgdz tez poddgczane do duzych komputerow, a drukarka mozaikowa o
mozliwosciach gra-ficznych staje sie ich standardowym wyposazeniem.
Przy tym nic nie wzkazuje na to, ze zblizamy sie do kohca rozwoju
technologicznego i1 znizki cen. Wrecz przeciwnie, kazdy rok przyno-
si pewne nowosSci, a w szczegdlnosci tanieja 1istotne komponenty

przy jednoczesnym polepszaniu sie ich parametrow.

Wszystko to odbija sie istotnie na systemach operacyjnych dla
mikrokomputerow. Pojawia sie na nowo potrzeba rozwigzywania
pewnych problemdw, ktére czasowo zniknety z pola widzenia. w
szczego6lnosci dotyczy to problematyki wspotbieznosci. Zauwazmy
bowiem, ze nawet jedna osoba pracujgc na swoim wdasnym sprzecie
moze znacznie skorzysta¢ z taktu, ze niektdre czynnosci mogag byc
wykonywane jednoczesnie, badz ze niektdre zasoby moga byc
dzielone. Przypusé¢my na przyk#tad, ze korzystamy z mikrokomputera
przygotowujac ksiagzke. Bytoby wéwczas bardzo wygodne, gdybysmy
mogli Jjednoczesnie drukowaé¢ jeden fragment ksigzki, sprawdzac¢ pod
wzgledem poprawnosci jezykowej drugi (z pomoca odpowiedniego opro-
gramowania) oraz pisa¢ kolejny. Obecny sprzet umozliwia taki tryb
pracy, ale musimy dysponowa¢ odpowiednim systemem operacyjnym.
Inny przykdtad dotyczy drugiej ze wspomnianych wczesniej sytuacji
— <chcielibysmy podzieli¢ ekran na "okienka", w ktorych bytyby
wyswietlane jednoczesnie rdéznego typu informacje. W jednym okienku
moglibysmy na przykdad obserwowac¢ tekst programu w jezyku zrdéd4o-
wym, w drugim by#yby umieszczane wyniki tego programu, a w trzecim
Sledzilibysmy wartosci wybranych zmiennych. Oczywiscie okienka
powinny mie¢ zmienne ksztakty 1 informacje w nich umieszczane nie
musiatyby by¢é ze sobg powigzane. Mamy wiec znowu do czynienia z
dzieleniem zasobu (ekranu) pomiedzy wspoétbiezne procesy. Ponownie,
sytuacja taka jest juz mozliwa technicznie, ale wymagany jest do

tego odpowiedni system operacyjny. Mikrokomputery, jak wspomniano,



moga by¢ obecnie +gczone w sieci, lub tez podtgczane do" istniejag-
cych sieci. Zatem typowe zadanie dawnych systemOw operacyjnych:
umozliwienie grupie os6b wygodnej 1 bezpiecznej wspoOdpracy przy

zatozeniu dzielenia zasobow, staje sie z powrotem aktualne.

1.3. Kierunki rozwojowe systeméw operacy jnych dla mikrokomputerow

Z powyzszych rozwazan wynika, ze systemy operacyjne dla
mikrokomputeréw sg zrdznicowane i1 podlegajag ewolucji. Zastanoéwmy
sie obecnie nad trendami w tej dziedzinie. Mozna wyroéznié¢ cztery

podejscia, ktore sa zilustrowane na nastepujacym diagramie:

Un 1 X
\Y
aii s on > * <
A
F=-C— E>0S CR™ / M
Strzatka "z gory w dod" oznacza probe przystosowani a systemu
operacyjnego, ktéry oryginalnie byt opracowany dla komputerow =z

uprzedniej generacji. Wydaje sig, ze ten kierunek jest reprezento-
wany przez jeden tylko, ale za to bardzo ciekawy 1 wazny system:
Unix. W dalszej czesci niniejszego opracowania przedstawiamy

zwiezle gtoéwne cechy tego systemu (rozdziat 3).

Strzatka "z dodu w gore" reprezentuje ewolucje pierwszych
prostych systemow operacyjnych dla mikrokomputeroéw. W grupie tej
szczeg6lne znaczenie majag dwa systemy: CP/h oraz PC-DOS. Pierwszy

z nich stat sie standardem dla mikrokomputeréw osSmiobitowych, a
drugi zdominowat rynek szesnastobitowy (gtéwnie ze wzgledu na
popularnos¢ mikrokomputera IBM PC). Systemy te i1 1ich pochodne

omawiamy skrétowo w rozdziale 2 ponizej.
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Strzatka “z lewej w prawo", to tzw. podejscie jJednojezykowe.
Ildea tego podejscia polega na proébie uzycia jednego tylko jJezyka
wysokiego poziomu do opracowania catego podstawowego oprogramowa-
nia. Co wiecej, jezyk ten miatby by¢ rowniez gtéwnym Jjezykiem
programowani a dostepnym dla normalnych uzytkownikodw. Do najbar-
dziej znanych propozycji w tej grupie nalezy UCSD Pascal, Hodula-2
oraz Edison. Ostatni z tych jezykow byd projektowany z mysle o
mikrokomputerach, ktére moga wystepowac¢ w sieci. Jest to ciekawa
propozycja, warta blizszego zapoznania sie z nig.- Poswiecamy jej

rozdziat 4 niniejszego opracowania.

Ostatnia strzatka reprezentuje systemy, ktére nie nalezg do
zadnej z wczesniej omawianych klas. Sg to wiec zaréwno systemy
uniwersalne, opracowane dla konkretnych typow mikrokomputeréw @
majace czesto wiele cech wspélnych z wczesniej wspomnianymi), badz

tez systemy specjalistyczne, przeznaczone dla réznych nietypowych

trybéw uzycia mikrokomputerow. Ta ostatnia grupa jJjest zresztg
bardzo wazna - mikroprocesor staje sie czes$cig sktadowg wiekszos-
ci zautomatyzowanych urzadzen. Konieczne jJest wiec opracowywanie

specjalistycznych systeméw operacyjnych, ktdorych zadania i cechy

sa Scisle powigzane z urzadzeniem, ktdérego praca mikroprocesor
steruje. Systemy takie sg na ogot ‘"zaszywane sprzetowo™, tzn.
umieszczane w pamieciach typu ROM (Read Oniy Memory). Bardziej
szczego6towe przedstawienie reprezentantow tej klasy systemow

wykracza poza ramy niniejszego opracowania.

2- Proste systemy 1i. ich ewol uc ia

2.1. System CP/M 1i_pochodne

Skrot "CP/M"™ pochodzi od Control Program for Hicrocomputers,
lub - jak niektdre zrodta podajg - Control Program/Monitor. System
ten, opracowany oko4o 1975 roku przez jedng osobe, miat na celu

wspomaganie tworzenia Srodowiska programistycznego opartego na
jezyku PL/M dla mikroprocesoroéw Intel 8080. W szczegolnosci
rozwigzany zostadt problem pamieci zewnetrznej - przyjeto dyski

elastyczne jako standardowag pamie¢ i1 opracowano dla niej dosyc¢



efektywny i niezawodny system plikow. W skd+ad oryginalnego CP/M
wchodzi4y od razu pewne programy uzytkowe, takie jak edytor, czy
tzw. "debugger™. Wkrotce system ten stat sie bardzo popularny
wsréd uzytkownikéw wczesnych mikrokomputeréw, a wiele Firm zaczedo
opracowywa¢ roéznorodne oprogramowani e dopasowane do CP/Ili. Swoja
popularnos¢ CP/M zawdzieczat zaréwno niezawodnosci 1 mocy, jak 1
+atwosci uzycia (ang. friendliness) oraz przenosnosci. Powszechnie
uwaza sie, ze CP/M jest standardem jesli chodzi o mikrokomputery

oparte o Intel 8080, 8085 1lub Zilog-80.

Kolejne lata przynosidty wspomniane uprzednio zmiany w rozwoju

mikroprocesoroéw. Firma Digital Research Inc., sponsor CP/M,
wprowadzid4a na rynek nowe edycje tego systemu, zawierajace roézne
usprawnienia <np. w roku 1984 ukazata sie wersja CP/11 3.0, zwana
tez CP/M Plus). Niezaleznie od tego zaczety sie pojawiacC systemy

oparte na filozofii CP/M 1 nalezace do tej rodziny, ale majace
istotnie nowe cechy. Sa to przede wszystkim:

* CP/M-S¢ : wersja ha procesory 16 bitowe,

* NP/H 11 : system wielodostepny z podziatem czasu 8 bitowy,

* MP/11-86 : j.w., wersja 16 bitowa,

* Concurrent CP/H-86 : wersja ze wspoOdtbieznoscia,

* Concurrent CP/M Nith Windows : j.w. z okienkanmi,

* C-P/NET i system sieciowy.
Systemy te miaty za zadanie wyjsS¢ na przeciw wymaganiom rynku oraz
zyczeniom uzytkownikow. 1 tak, CP/M-86 jest przeznaczony dla
mikrokomputeréw wykorzystujacych procesory Intel 8086 lub 8088, a
wiec w szczego6lnosci IBM PC. Concurrent CP/M pozwala na wspo6tbiez-
ne wykonywanie Kkilku programéw przez jedng osobe, natomiast MP/M
<w wersjach dla 8 i1 16 bitowych mikrokomputeréow) umozliwia Jjedno-
czesng prace wielu uzytkownikow. Ostatni z wymienionych systemow,
CP/NET, ma za zadanie #*aczenie w sie¢ mikrokomputeréw sterowanych
systemami CP/M i MP/M. Nowsza wersja systemu Concurrent CP/M,
edycja 3.1, zastepuje juz catkowicie MP/M-86 1 jest ponadto zgodna
2 systemem PC-DOS, tzn. umozliwia wykonywanie programéw oryginal-
nie opracowanych dla tego systemu. Warto jeszcze wspomniec, ze
ukazata sie wersja CP/M zaszyta sprzetowo wraz z procesorem Z-80
(tzw. Personal CP/M), a ponadto mozna naby¢ wktadki do mikrokompu-
terow opartych o inne procesory, np.- CP/M Gold Card dla Apple (z
wersja CP/M Plus).
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2.2. Struktura i -funkcje CP/M

System operacyjny CP/h ma strukturag hierarchiczng 1 sktada
sie z trzech modutdéw, zwanych skrétowo CCP, BIOS oraz BDOS.
(€)) CCP (od Concole Command Processor) jest modutem odpowiedzial-
nym za konwersacje z uzytkownikiem. Wkasnie ta czes¢ systemu ma
gtowny wpdyw na ocene catosci z punktu widzenia +atwosci i1 wygody
uzytkowania. CCP interpretuje komendy wprowadzane z klawiatury,
wykonuje niektére z nich (tzw. wbudowane dyrektywy) oraz +aduje i
inicjuje wykonanie programow uzytkowych. CCP zleca pozostatym dwoém
modudom wykonywanie operacji we/wy oraz operacji na plikach (zbio-
rach danych).
(b) BIOS (od Basic Input/Output System) jest modudem odpowiedzial-
nym za zarzadzanie -fizycznymi urzadzeniami we/wy 1 jako jedyny
modud systemu odwodtuje sie do nich bezposrednio. Ta czes¢ systemu
musi wiec by¢ dopasowywana do konkretnych instalacji 1 tym samym
stanowi wymienny skdtadnik CP/M.
© BDOS (od Basic Disk Operating System) jest modudtem odpowie-
dzialnym za zarzadzanie pamiecia na dyskach elastycznych. Modu+
ten tworzy system plikéw w CP/M, a w szczegolnosci przeksztatca
poziom logiczny (odwotania za pomocg nazw symbolicznych) w Ffizy-

czny (konkretne adresy oraz opisy).

CP/M zajmuje pamiec¢ operacyjna weddug nastepujagcego

schematu (poczynajac od najwiekszych adresow):

* BIOS - okoto 1.5K bajtéw,
* BDOS - okoto 3.5K bajtoéw,
* CCP - oko+0 2.0K bajtow,
* obszar dla programéw (TPA - Transient Program Area),
* parametry systemowe - poczatkowe 256 bajtow.
jezeli program uzytownika nie miesci sie w obszarze TPA, to jest

mozliwe <czesSciowe zajecie obszaru systemowego, lecz program ten

sam musi spowodowa¢ ponowne wprowadzenie systemu do pamieci.

Dla ilustracji systemu operacyjnego tej klasy podamy obecnie
wykaz komend, ktére sa interpretowane przez modud CCP," wraz =z
bardzo zwieztym objasnieniem ich znaczenia. Komendy wbudowane
(wykonywane bez potrzeby sprowadzania programu z pamieci dyskowej)

sg podkreslone.



efektywny i niezawodnysystem plikow. W sk+ad oryginalnego CP/M
wchodzi4+y od razu pewneprogramy uzytkowe, takie jak -edytor, czy
tzw. "debugger™. Wkrotce system ten stat sie bardzo popularny
wsrod uzytkownikow wczesnych mikrokomputeréw, a wiele firm zaczedo
opracowywac réoznorodneoprogramowanie dopasowane do CP/M. Swoja
popularnosc¢ CP/M zawdzieczat zaréwno niezawodnosci imocy, jak i
tatwosci uzycia (ang. friendliness) oraz przenosnosci. Powszechnie
uwaza sie, ze CP/M jest standardem jesli chodzi o mikrokomputery
oparte o Intel 8080, 8085 lub Zilog-80.

Kolejne lata przynosidty wspomniane uprzednio zmiany w rozwoju
mikroprocesoroéw. Firma Digital Research Inc., sponsor CP/M,

wprowadzi4a na rynek nowe edycje tego systemu, zawierajace rozne

usprawnienia (np. w roku 1984 ukazata sie wersja CP/M 3.0, zwana
tez CP/M Plus). Niezaleznie od tego zaczelty sie pojawiac¢ systemy
oparte na Ffilozofii CP/M i1 nalezgace do tej rodziny, ale majace

istotnie nowe cechy. Sg to przede wszystkim:

* CP/M-86 : wersja na procesory 16 bitowe,

* MP/M 11 : system wielodostepny z podziatem czasu 8 bitowy,

* MP/H-86 : jJ.w., wersja 16 bitowa,

* Concurrerit CP/M-86 : wersja ze wspodbieznosci g,

* Concurrent CP/M with Windows : j.w. z okienkami,

* CP/NET : system sieciowy.
Systemy te miaty za zadanie wyjs¢ na przeciw wymaganiom rynku oraz
zyczeniom uzytkownikow. 1 tak, CP/M-86 jest przeznaczony dla
mikrokomputeréw wykorzystujgcych procesory Intel 8086 lub 8088, a
wiec w szczeg6lnosci IBM PC. Concurrent CP/M pozwala na wspo6tbiez-
ne wykonywanie kilku programéw przez jedng osobe, natomiast MP/M

(w wersjach dla 8 i1 16 bitowych mikrokomputeréw) umozliwia jedno-

czesng prace wielu uzytkownikow. Ostatni z wymienionych systeméw,
CP/NET, ma za zadanie +*aczenie w sie¢ mikrokomputeréw sterowanych
systemami CP/M i MP/M. Nowsza wersja systemu Concurrent CP/M,

edycja 3.1, zastepuje juz catkowicie MP/M-86 1 jest ponadto zgodna
z systemem PC-DOS, tzn. umozliwia wykonywanie programéw oryginal-
nie opracowanych dla tego systemu. Warto jeszcze wspomniecd, ze
ukazata sie wersja CP/M zaszyta sprzetowo wraz z procesorem Z-80
(tzw. Personal CP/M), a ponadto mozna naby¢ wkitadki domikrokompu-
ter6éw opartych o inne procesory, np. CP/M Gold Card dla Apple (z
wersja CP/M Plus).



2.2. Struktura i_ funkcje CP/M

System operacyjny CP/M ma strukturg hierarchiczng 1 sktada
sig z trzech modudtéw, zwanych skrotowo CCP, BIOS oraz BDOS.
(@ CCP (od Concole Command Processor) jest modudem odpowiedzial-
nym za konwersacjg z uzytkownikiem. Whasnie ta czes¢ systemu ma
gtoéwny wpdtyw na oceng catosci z punktu widzenia +*atwosSci 1 wygody
uzytkowania. CCP interpretuje komendy wprowadzane z klawiatury,
wykonuje niektdore z nich (tzw. wbudowane dyrektywy) oraz +aduje i
inicjuje wykonanie programow uzytkowych. CCP zleca pozostatym dwoém
modudom wykonywanie operacji we/wy oraz operacji na plikach (zbio-
rach danych).
(b)) BIOS (od Basic Input/Output System) jest modudem odpowiedzial-
nym za zarzadzanie Ffizycznymi urzadzeniami we/wy 1 jako Jjedyny
modu+ systemu odwotuje siag do nich bezposrednio. Ta czasc¢ systemu
musi wigc byé dopasowywana do konkretnych instalacji 1 tym samym
stanowi wymienny sk#adnik CP/M.
© BDOS (od Basic Pisk Operating System) jest modudem odpowie-
dzialnym za zarzadzanie pamigcig na dyskach elastycznych. Modu+
ten tworzy system plikéw w CP/M, a w szczegotnosci przeksztatca
poziom logiczny (odwotania za pomocg nazw symbolicznych) w fizy-

czn konkretne adres oraz oOpisy).
y ( y pisy

CP/M zajmuje parnigdé operacyjnag weddug nastepujagcego

schematu (poczynajac od najwiekszych adresoéw):

* BI0OS - okotol.5K bajtow,

* BDOS - oko+03.5K bajtow,

* CCP - okoto2. K. bajtow,

* obszar dla programéw (TPA - Transient Program Area),
* parametry systemowe - poczatkowe 256 bajtow.

Jezeli program uzytownika nie miesci sig w obszarze TPA, to jest
mozliwe <czesciowe zajecie obszaru systemowego, lecz program ten

sam musi spowodowa¢ ponowne wprowadzenie systemu do pamieci.

Dla 1ilustracji systemu operacyjnego tej klasy podamy obecnie
wykaz komend, ktdre sa interpretowane przez modud CCP, wraz z
bardzo zwiezdtym objasnieniem ich znaczenia. Komendy wbudowane
(wykonywane bez potrzeby sprowadzania programu z pamieci dyskowej)

sg podkreslone.



KOMENDA ZNACZENIE
ASM wywotanie asemblera Intel 8080
DDT wywotanie oprogramowani a do testowania
DIR wyswietlanie zawartosci katalogu
DUMP wyswietlanie pliku w kodzie szesnastkowym
ED wywotanie edytora
ERA usuniecie pliku
LOAD konwersja pliku z postaci szesnastkowej na binarng
MOVCPM utworzenie nowej kopii CP/M w pamieci
PIP wymiana in-formacji pomiedzy urzadzeniami
REM zmiana nazwy pliku
SAVE zapisanie pliku na dysku
STAT wyswietlanie statystyki o dyskach, plikach, itd.
SUBMIT wywodanie sekwencji komend zapisanych na pliku
SYSGEN utworzenie wersji CP/M na dysku
TYPE wysSwietlanie zawartosci pliku tekstowego (ASCII)
USER wprowadzenie prymitywnego systemu ochrony
2.3. Rzut oka na systemy MS-DOS 1 PC-DOS
Prace nad systemem operacyjnym dla procesoréow 16 bitowych
by+y prowadzone w kilku konkurujagcych ze sob”~ -firmach, z ktdérych
na uwage zastugujg Digital Research oraz Microsoft. Pierwsza z
nich sponsoruje rodzine systeméw CP/M, a druga - rodzine MS-DOS
(skrot pochodzi®"- od Microsoft Disk Operating System) . Nazwa MS-DOS
zostata zastgpiona nazwg PC-DOS (od Personal Computer DOS) w
przypadku systeméw zainstalowanych na mikrokomputerze IBM PC.
Historia MS-DOS (majgaca istotny wpdyw na cechy tego systemu)

przedstawi

Seattle Computer

.oznaczato

konieczne

a sie w duzym skrécie nastepujgco. Gdy w maju 1979 -firma

wykonata prototyp karty 8086 dla szyny S-100, co

poczatek ery mikrokomputerow 16 bitowych, stato sie

szybkie opracowanie odpowiedniego systemu operacyjnego.

Firma Digital Research spézniata sie z zapowiadang wersjag

i w rezul

tacie w Seattle Computer opracowano w dwa osobo

CP/M-86

miesigce

system QDOS 0.10 (Quick and Dirty Operating System), ktéry miat
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86-DOS 1.14, wykupida w 19B1 roku -firma Microso-ft 1 przemianowata
na MS-DOS. Podobienstwo MS-DOS z systemem CP/M wynikato z zatozen
projektowych — chodzito o uzyskanie +atwej przenosnosci programow
opracowanych pierwotnie dla mikrokomputerdow sterowanych CP/M.
System MS-DOS by# poddawany ciggdym ulepszeniom. W szczegolnosci
Nersja 2.00 z 1983 roku zostata wzbogacona o kilka waznych cech
zaczerpnietych z systemu Unix: hierarchiczna struktura plikow,
programy filtrujace, anonimowe bufory (pipes). Z kolei zapowie-
dziana na koniec 1985 roku Nersja 4.0 ma wprowadzi¢ pamiec
wirtualng oraz wspoétbieznosé. Warto takze zauwazyc, ze w potowie
1984 roku fTirma Digital Research wprowadzi4a na rynek system
Concurrent PC-DOS, ktoéory jest zmodyfFikowang wersjg Concurrent CP/M
with Windows i umozliwia wykonywanie programoéw opracowanych
zarowno dla CP/M-B6, jak i1 dla PC-DOS. Dosz4o wiec do pewnej Tormy
potagczenia tych dwoéch kierunkdw rozwoju pierwszych systeméw mikro-

komputerowych.

3. System Unix 1_jego wers je

3.1. Histori a

Systemu Unix jest podobnym fenomenem wsrdéd systemdéw operacyj-
nych, jak jezyk Pascal wsréd jezykow programowani a. W obu wypad-
kach byt to produkt autorstwa jednej Hlub co najwyzej paru o0soOb,
tworzony bez reklamy i1 specjalnego poparcia. W obu wypadkach
hastem naczelnym byda prostota, a twldrcy sSwietnie wyczuli przy tym
nastroje i potrzeby Srodowiska informatycznego. W efekcie ich
dzieta odniosty prawdziwy sukces, zyskujgac olbrzymia popularnosc¢
bez pomocy instytucjonalnych sponsoréw. Co wiecej, zarowno Pascal
jak 1 Unix staja sie obecnie standardami dla mikrokomputeréw, mimo
ze pojawity sie one we wczesnych latach siedemdziesigtych i nie
byty projektowane dla tego typu sprzetu. Na bazie Pascala powstaja

obecnie nowe jezyki; na bazie Unixa nowe systemy operacyjne.

Unix opracowano na przedtomie lat szescdziesigtych i1 siedem-
dziesigtych w Bell Laboratories, na wewnetrzny uzytek firmy. Sys-

tem ten, napisany poczatkowo w asemblerze na komputer DEC PDP-7,



KOMENDA ZNACZENIE

ASM wywotanie asemblera Intel 8080

DDT wywotanie oprogramowania do testowania

DIR. wyswietlanie zawartosci katalogu

DUMP wyswietlanie pliku w kodzie szesnastkowym

ED wywotanie edytora

ERA usuniecie pliku

LOAD konwersja pliku z postaci szesnastkowej na binar
MOVCPM utworzenie nowej kopii CP/M w pamieci

PIP wymiana informacji pomiedzy urzadzeniami

REN zmiana nazwy pliku

SAVE zapisanie pliku na dysku

STAT wysSwietlanie statystyki o dyskach, plikach, 1i1td.
SUBMIT wywodanie sekwencji komend zapisanych na pliku
SYSGEN utworzenie wersji CF*/M na dysku

TYPE wyswietlanie zawartosci pliku tekstowego (ASCIID)
USER wprowadzenie prymitywnego systemu ochrony

2.3. Rzut oka na systemy MS-DOS i1 PC-DOS

Prace nad systemem operacyjnym dla procesoréw 16 bitowych
byty prowadzone w kilku konkurujgacych ze sobag firmach, z ktorych
na uwage zastugujag Digital Research oraz Microsoft. Pierwsza =z
nich sponsoruje rodzing systemow CP/M, a druga - rodzing MS-DOS
(skrot pochodzi od Microsoft Disk Operating System). Nazwa MS-DOS
zostata zastgpiona nazwg PC--DOS (od Personal Computer DOS) w

przypadku systeméw zainstalowanych na mikrokomputerze IBM PC.

Historia MS-DOS (majagca istotny wpdyw na cechy tego systemu)
przedstawia sie w duzym skrécie nastepujgco. Bdy w maju 1979 firma
Seattle Computer wykonata prototyp karty 8086 dla szyny S-100, co
oznaczata poczatek ery mikrokomputeréw 16 bitowych, stato sie
konieczne szybkie opracowanie odpowiedniego systemu operacyjhego.
Firma Digital Research spoézniata sie z zapowiadang wersjg CP/M-86
i w rezultacie w Seattle Computer opracowano w dwa osobomiesigce
system QDOS 0.10 (Quick and Dirty Operating System), ktéry miat

duzo cech wspdélnych z CP/M. Kolejna wersje tego systemu, O nazwie



86—D0OS 1.14, wykupidta w 1981 roku firma Microsoft 1 przemianowata
na MS-DOS. Podobienstwo MS-DOS z systemem CP/M wynikata z zatozen
projektowych — chodzi4o o uzyskanie +atwej przenosnosci programow
opracowanych pierwotnie dla mikrokomputeréw sterowanych CP/M.
System MS-DOS by+ poddawany ciggdtym ulepszeniom. W szczegob6lnosci
wersja 2.00 z 1983 roku zostata wzbogacona o kilka waznych cech
zaczerpnietych z systemu Unixs hierarchiczna struktura plikoéw,
programy Ffiltrujace, anonimowe bufory (pipes). Z kolei zapowie-
dziana na koniec 1985 roku wersja 4.0 ma wprowadzi¢ pamiec
wirtualng oraz wspotbieznos¢. Warto takze zauwazyc, ze w potowie
1984 roku firma Digital Research wprowadzid4a na rynek system
Concurrent PC-DOS, ktéory jest zmodyFfikowang wersjg Concurrent CP/M
with Windows i umozliwia wykonywanie programoéw opracowanych
zarowno dla CP/M-B6, jak 1 dla PC-DOS. Dosz4o wiec do pewnej formy
potaczenia tych dwoéch kierunkdw rozwoju pierwszych systeméow mikro-

komputerowych .

3. System Unix 1_ jego wersje

3.1. Histori a

Systemu Unix jest podobnym fenomenem wsrod systemdw operacyj-
nych, jak jezyk Pascal wsréd jezykdédw programowani a. W obu wypad-
kach by+ to produkt autorstwa jednej Hlub co najwyzej paru o0soéb,
tworzony bez reklamy i specjalnego poparcia. W obu wypadkach
hastem naczelnym by#a prostota, a twércy sSwietnie wyczuli przy tym
nastroje i potrzeby $rodowiska informatycznego. W efekcie ich
dzieta odniosty prawdziwy sukces, zyskujac olbrzymig popularnoscé
bez pomocy instytucjonalnych sponsorow. Co wiecej, zarowno Pascal
jJak 1 Unix stajg sie obecnie standardami dla mikrokomputeréw, mimo
ze pojawity sie one we wczesnych latach siedemdziesigtych i nie
by+y projektowane dla tego typu sprzetu. Na bazie Pascala powstaja

obecnie nowe jezyki; na bazie Unixa nowe systemy operacyjne.

Unix opracowano na przetamie lat szescédziesigtych 1 siedem-
dziesigtych w Bell Laboratories, na wewnetrzny uzytek firmy. Sys-

tem ten, napisany poczatkowo w asemblerze na komputer DEC PDP-7,
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tworzyt sSrodowisko ultatwiajgce programowanie. GHownymi odbiorcami
i  krytykami systemu byli wiec jego tworcy. Wkrotce Unix zosta#t
ponownie zaprogramowany w specjalnie do tego celu opracowanym
Jjezyku wysokiego poziomu C i1 zainstalowany na komputerach serii
PDP-11. Przy tej okazji wprowadzono do systemu rdzne mody-fikacje i
rozszerzeni a. W 1973 roku Unix zostat udostepniony osrodkom akade-
mickim, co bardzo szybko przyniosdto mu olbrzymig popularnosc. z
czasem roézne instytucje zajedy sie rozwijaniem i dystrybucja
systemu Unix, a w szczego6lnosci przenoszeniem systemu na inne
komputery. Powstato przy tej okazji wiele réznych wersji 1 mutacji
Unixa, czesto dosyc¢ istotnie roznigcych sie od siebie. Do najbar-
dziej zaawansowanych nalezg wersje dla komputerdow VAX opracowane
przez oddziat Uniwersytetu Kalifornijskiego w Berkeley (ostatnia,
to Unix 4.2BSB; skrot oznaczajacy wersje pochodzi od Berkeley
Software Distribution). Ale 2z naszego punktu widzenia bardzie]j
interesujagcy jest zwrot ku mikrokomputerom. Juz obecnie istnieja
instalacje Unixa na systemy 16 bitowe z procesorami Intel 8088 i
Motorola 68000, a wiec w szczegolnosci na IBM PC. RoOowniez omawiane
w poprzednim punkcie systemy *-DOS majag wiele cech przejetych =z
Unixa. Wszystko wskazuje na to, ze Unix staje sie standardowym
systemem operacyjnym dla komputerdow 16 i 32 bitowych, a dominujaca
w tym konteksScie wersja jest obecnie tzw. Unix System V edycja 2,
(V.2) z 1984 roku.

3.2. Struktura i_gtdéwne cechy

Unix Jjest systemem wielodostepnym wyposazonym w rézne narze-
dzia wspomagajgce programowanie 1 czynnosSci edytorskie. Zbior
takich narzedzi nie stanowi czesci systemu operacyjnego przy
tradycyjnej definicji tego pojecia. Dlatego tez termin “Unix"
oznacza znacznie wiecej, niz sam system operacyjny — Unix, to w

rzeczywistésci bogate $rodowisko programistyczne. WSréd dostepnych

programéw systemowych sg znane edytory <ed, Vi, emacs, --),
programy redagujace teksty (roff, seribe, ...), kompilatory roéz-
nych jezykéw wysokiego poziomu (C, Pascalf Fortranf ...), programy
poréwnujace pliki <emp, diff), wyszukujace okreslone sekwencje

znakéw (@rep, awk) , sortujgce (sort), obstugujace poczte elektro-

niczng (mail), 1itd.
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Unix skdada sie z dwéch warstw: zewnetrznej i wewnetrznej.
Warstwe zewnetrzng tworza wspomniane wyzej programy systemowe wraz
ze specjalnym programem, interpretatorem komend (zwanym shell).
Program “shell™ jest odpowiednikiem modudu CCP z systemu CP/11i
odpowiedzialnym za konwersacje z uzytkownikiem. Istnieje jednak
istotna rodéznica: CCP jest czescig stala, natomiast “shell”™ jest
czescig wymienialng. Kazdy uzytkownik Unixa moze napisac swo j
wktasny interpretator komend 1 wstawi¢ go w miejsce standardowego.
W powszechnym uzyciu sg obecnie dwa interpretatory, tzw. Bourne
shell (od nazwiska autora) i1 C shell. Warstwa wewnetrzna Unixa,
zwana jadrem (ang- kernel), realizuje podstawowe -funkcje systemu
operacyjnego. Jadro zajmuje sie wiec zarowno operacjami wejscia-
wyjscia 1 obstugag przerwan, jak 1 implementuje pojecie procesu
(bardzo istotne w Unixie), prowadzi gospodarke pamiecig operacyjhag
i pomocniczag (implementujgc w szczegdélnosci interesujacy system

plikéw), itd.

W systemie Unix plik jest ciggiem bajtow bez zadnej struktury
wewnetrznej . Pliki sa grupowane w katalogi, ktdére same tez sg
plikami zawierajacymi informacje o dostepie do innych plikow. w

efekcie mamy do czynienia z drzewiastg strukturag hierarchiczng

plikow, do obstugi ktoérej istnieje bogaty zestaw prostych narze-
dzi. Mozemy +*atwo tworzy¢ nowe pliki ( dotacza¢ je w dowolne
miejsce), usuwac, kopiowac, przesuwa¢c. W prosty sposob wykonuje

sie takze operacje na catych poddrzewach. Plik jJest identyfikowany
przez Sciezke do niego prowadzgca albo od korzenia struktury
(Sciezka bezwzgledna), albo od danego katalogu (Sciezka wzgledna).
Syntaktycznie jest 9p ciag nazw plikéw-katalogéw rozdzielanych
kreskg ukosng '"/". Na przyktad:

JM/kszgzkalzadania/zl3
identyfikuje plik zI3 bedacy elementem podkatalogu zadania, Kktory
jest elementem podkatalogu ksigzka, a ten z kolei Jest podkatalo-
giem katalogu JM. Sciezka ta jest wzgledna, bo zaczyna sie od JM.
Natomi ast

/fuser/JM/poczta
jest Sciezka bezwzglednag i1dentyfikujgcg plik poczta w katalogu JM,
mktoéry jest podkatalogiem user. Pierwsza (poczatkowa) kreska "/
nie jest rozdzielaczem, ale nazwa korzenia catej struktury (kon-

wencja przyjeta w Unixie). W typowej instalacji Unixa 1istnieje



zwykle dosy¢ rozbudowana biblioteka plikéw, o pewnej liczbie stan-
dardowych katalogéw (user, lib, bin, dev, ...) 1 o duzej liczbie
katalogéw oraz wychodzacych z nich poddrzew tworzonych i dyna-
micznie zmienianych przez uzytkownikéw. W szczegdélnosci jeden plik
moze by¢ znany pod roéznymi nazwami w jednym lub wiecej katalogach
— dzieki temu mozna unikng¢ kosztownego kopiowania oraz udatwic
wspodprace miedzy uzytkownikami. Z innych cech charakterystycznych
systemu plikéw w Unixie nalezy wymieni¢ nastepujace:

* jednolite traktowanie plikéw tekstowych 1 urzadzen,

* elastyczny system ochrony, pozwalajgacy wyrdézniac¢ poziomy,

* mozliwos¢ instalacji biblioteki na kilku pakietach dyskowych.
Powyzsze omoéwienie systemu plikéw bydo zrobione 2z perspektywy
uzytkownika. Operacje dostepne na tym poziomie sg realizowane
przez jadro, dysponujgace odpowiednim zestawem bardziej prymityw-

nych narzedzi (ktérych nie bedziemy tu przytaczac).

Kazda akcja realizowana poza jadrem, to pewien proces. Proce-
sem jest wykonywanie dowolnego programu, w tym i programu systemo-
wego (interpretatora komend, edytora, itd.). Procesy moga byc¢
dynamicznie tworzone 1 niszczone; mozliwa jest rowniez synchroni-
zacja osiagana przez oczekiwanie na zdarzenie — jadro systemu
zawiera zbidr operacji potrzebnych do tego celu (fork, execve,
wait, exit, kill, R Procesy moga sie ze sobag komunikowac
poprzez anonimowe bufory (pipes). Kazdy proces jest jednoznacznie
identyfikowany 1 ma swojg przestrzen adresowa, ktorej czes¢ moze
by¢ dzielona z innymi procesami. Szeregowanie procesow odbywa sie
w oparciuodynamicznie wyznaczanhe priorytety w powigzaniu z podzia-
4em czasu (round robin). Jak z tego widac¢, pojecie procesow wspot-

bieznych odgrywa w Unixie podstawowg role.

Uzytkownik styka sie z systemem poprzez interpretator komend,
t.j. program "shell™, tworzgcy pewien jezyk wysokiego poziomu.
Jezyk ten jest bogaty i1 elastyczny, niemniej jednak przyjety
zwyczaj stosowania zwiezktych skrotow bywa przedmiotem krytyki,
zwtaszcza wsSrdéd nowicjuszy. Standardowy program “"shell”™  jest
silnym narzedziem, dajgcym wiele ciekawych 1 uzytecznych mozli-
wosci. Na przykdtad, uzytkownik moze zainicjowac¢ kilka czynnosci, z
ktérych pierwsza odbywa sie jawnie, a reszta w tle. Innymi s4owy

Jednej osobie moze odpowiada¢ w danej chwili kilka wspédbieznych
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procesow. Inng 1iInteresujacg cechg jest mechanizm zmiany pliku do
ktérego majg by¢ przekazane wyniki danego programu, lub z ktoérego
maja by¢ wprowadzane dane. Na przyk+ad, jezeli prog jest progra-

mem, ktéry oczekuje danych z klawiatury, a wyprowadza wyniki na
drukarka, to bez 1ingerencji w tres¢ tego programu mozemy w prosty
spos6b zapisac¢ polecenie, aby dane bydty pobrane z pliku dane:

7. prog < dane
lub by wyniki by#y wyprowadzane na plik wynikii

7. prog > wynik
lub tez aby zaroéwno wczytywanie, jak 1 wypisywanie odbywato sie z
udziatem tych nowych plikow:

7. prog < dane > wyniKki
(Symbol '7." jest kursorem oznaczajgcym gotowos¢ systemu na przy-
jecie kolejnej komendy).

Jak juz wspominalismy, procesy moga sie komunikowa¢ poprzez
anonimowe bufory, tworzgce tzw. rurociagi (ang. pipelines).
Przyktadem moze by¢ ponizsza komenda:

7. prog \ filtr i Ipr
ktéra oznacza, ze wyniki programu prog staja sie danymi wejsciowy-
mi pewnego programu filtr (ktory np. moze zastepowac¢ wielokrotne
spacje pojedynczymi), a wyniki programu filtr stanowig =z kolei
dane wejsciowe do standardowego programu Ipr drukowania na drukar-
ce.

Jezyk interpretatora komend (wersja Bourne shell 1@ C shell)
ma wiele konstrukcji programistycznych spotykanych w normalnych
jezykach programowani a wysokiego poziomu, co pozwala na odejscie od
trybu interakcyjnego. Uzytkownik moze skomponowa¢ program w tym
jezyku, zapisany na jakims$s pliku, a nastepnie zleci¢ wykonywanie
tego pliku przez program "shell™. Jest to wiec mechanizm bardzo

uniwersalny 1 o duzych mozliwosciach.

3.3. Xenix . Tunis

Niezaleznie od wielu wersji 1 edycji systemu Unix znane sa
takze systemy, ktdére nosza odmienng nazwe, ale sg w rzeczywistosci
pewnymi mutacjami Unixa. Na szczegdlng uwage zastuguja dwa z nich:
Xenix oraz Tunis. Ponizej przedstawiamy w duzym skrécie podstawowe

fakty o tych dwéch systemach.
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Xenix jest produktem Ffirmy Microsoft, o ktéorej byta mowa w
punkcie 2.3 niniejszego opracowania. System ten, wprowadzony na
rynek w 1980 roku, jest wersjag komercyjng Unixa opracowang ha
mikroprocesory szesnastobitowe. Zostata zmodyfikowana przy tym
nieznacznie struktura Unixa. Warstwa zewnetrzna jest w Xenixie
rozbita na cztery poziomy, z ktérych kazdy wykorzystuje poziom
nizszy. Pierwszy poziom (bezposrednio nad jadrem systemu) =zawiera
program "shell"™ oraz pewne programy systemowe, wystepujace w stan-
dardowym Unixie. Kolejny poziom, to kompilator jezyka C, bibliote-
ka podprograméw, edytory i programy redakcyjne oraz narzedzia
wspomagajace uruchamianie programéw (m.in. debugger). Na trzecim

poziomie znajduja sie programy systemowe tworzace rod6znego rodzaju

usprawnienia 1 rozszerzenia, nhp. pozwalajgce zastosowac system w
sieci. Najwyzszy poziom stanowiag przede wszystkim kompilatory [
interpretatory jezykoéw Pascal, Fortran, Cobol 1 Basic, opracowane

przez Microsoft. Niezaleznie od wprowadzenia tej strukturali zacji,
Xenix ma pewne ulepszenia w stosunku do wersji Unixa na ktorej
bazowa+t (tzw. Unix V7 z 1979 roku). Dotyczy to w szczegoOdnosci
reakcji na btedy sprzetowe 1 komunikacji miedzy procesami. Ponadto
zostaty wprowadzone w Xenixie dzielone segmenty danych. Konkuruja-
ca z Microsoft firma Digital Research roéwniez przenosi Unix na
mikroprocesory szesnastobitowe, ale opiera sie 0 nowszg wersje z

1984 roku (wspomniana uprzednio wersja System V).

Projekt, ktorego wynikiem jest system Tunis stanowi przecie-
cie dwoéch podejs¢ z diagramu podanego w punkcie 1.3. Z jednej
strony mamy tu bowiem do czynienia z wersjag systemu Unix, ale =z

drugie]j strony jest to uzycie nowoczesnego Jjezyka programowani a
wysokiego poziomu do tworzenia oprogramowani a systemowego.
Jezykiem tym jest Concurrerit Euclid opracowany na poczatku lat
osiemdziesigtych w Uniwersytecie w Toronto. Celem projektu bydo
wykazanie, ze gdy sie dysponuje whasciwym narzedziem (odpowiednim
Jjezykiem programowani a) , to zadania programowani a systemowego
znacznie sie upraszczaja. Wydaje sie, ze teza ta zostata wykazana.
W osrodku akademickim, gtéwnie sitami studentdéw, zostato zaprojek-
towane od nowa jadro Unixa i1 zaprogramowane w jezyku Concurrent
Euclid, w wyniku czego powstat system Tunis (Toronto UHlwersity
System) . Jest on dostepny na komputerze VAX, a obecnie przenoszony

takze na 16 bitowe mikrokomputery.



4- System Edison - przyk+ad pode idei a jedno jezykowego

4.1. Zatozenig systemu oraz troche wstepu

Autor systemu Edison, Per Brinch Hansen, od kilkunastu lat
zajmuje sie systemami operacyjnymi i Jjezykami programowania,
zarowno od strony badawczej 1 metodycznej, jak i praktycznej. Jest
on gd#ownym projektantem systemu operacyjnego komputera RG 4000,
ktéorego prototyp byt zainstalowany w Zaktadach Azotowych w Puda-
wach, a ktory to system jest cytowany w kazdym powaznym podreczni-
ku o systemach operacyjnych. Rozwijajac dalej swoje pomysd4y Brinch
Hansen opracowat rdéznego rodzaju narzedzia do programowani a syste-
mowego i wspotbieznego. Jest on m.in twdérce tzw. warunkowych
rejonéw krytycznych, z ktéorych powstaty pdézniej monitory. Monitor
jest wygodnym i1 silnym narzedziem do programowani a wspodbieznego.
Z jego pomocg mozna zarowno definiowac¢ abstrakcyjne typy danych
oraz wyraza¢ modutowos¢ programu (co ma zalety przy kazdym progra-
mowaniu), jak 1 zapewnia¢ wytacznos¢ dostepu do dzielonych obiek-
tow (co jest juz typowg cechag programowania wspoOdtbieznego).
Monitory wystepujg w kilku jezykach programowania, a w szczegol-
nosci w jezyku Concurrent Pascal autorstwa Brinch Hansena oraz w
Concurrent Euclid o ktérym byta mowa przy okazji systemu Tunis.
Obydwa te jezyki majag takie same zatozenia projektowe — sga one
bezpieczne w tym sensie, ze dostarczajag wyrafinowanych i z4ozonych
narzedzi oraz narzucaja duzy rygor na programiste. Dzieki temu
wiele bteddéw mozna wykry¢ juz na poziomie kompilacji 1 znacznie
tatwiej Jest wykazywacé poprawnos¢ programow. Przy tym w obu jezy-
kach wystepuja tez konstrukcje umozliwiajgce opisywanie nisko-
poziomowych funkcji systemu operacyjnego. Wadg tego podejscia jest
spora z4ozonos¢ 1 objetos¢ tych jezykow. Parametry pierwszych,
wzglednie prostych mikrokomputeréw w sposob naturalny narzucity
ograniczenia na ztozonos¢ ich podstawowego oprogramowania. Brinch
Hansen ujrzat w tym szanse catkowitego zerwania z przesz4oscig 1
zastosowania nowego podejscia, ktérego podstawowg cechg jJjest
prostota. Cytujgac z CI], str.2 :

System oprogramowani a komputera osobistego jest prostyf jezel
mozna sie nauczy¢ jego uzywania w 1 dziefi, pozna¢ jego szczego6ty w

i miesiarcf a skonstruowa¢ go w 1 rok.
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Dla spednienia tego postulatu Brinch Hansen zaproponowat
uzycie jednego jezyka wysokiego poziomu do opracowania kompletnego
podstawowego oprogramowani a systemowego. Jezyk ten, Edison, jest
zdaniem jego twércy "mniejszy 1 prostszy niz Pascal, ale mocniej-

szy od kombinacji jezykow Pascal 1 Concurrent Pascal™.

4.2. Skiladowe systemu Edison

System Edison by+ opracowany oryginalnie dla mikrokomputera
PDP 11/23, a nastepnie zainstalowany tez na IBM PC. W skfad orygi-
nalnej wersji systemu wchodzg nastepujagce programy napisane w

Jjezyku Edison:

* Kompi lator jezyka Edison 44200 wierszy 3
* System operacyjny i 1200 wierszy >
* Edytor ekranowy i 500 wierszy 3
* Redaktor tekstu i 400 wierszy 3
* Program drukujacy i 400 wierszy 3
* Asembler Alva dla PDP 11 t 1600 wierszy 3
i Razem ok. 8300 wierszy 3
oraz
* jgdro napisane w asemblerze { 1800 wierszy 3

£ Razem ok. 10100 wierszy 3

Omawiajgc w uprzednich rozdziatach inne systemy operacyjne,

zwracalismy uwage w szczegdlnosci na interpretator komend i na

system plikow. W Edisonie jJezyk interpretatora komend jest bardzo
prosty 1 ma cechy "suflera", tzn. system podpowiada, jakie para-
metry nalezy poda¢ dla okreslonej komendy. Jest to konwencja

wygodna, gdyz nie ma potrzeby pamietania wszystkich szczegotow,
ale 1 niekiedy meczaca, przegadana. Jesli chodzi z kolei o0 system
plikow, to przyjmuje sie, ze konfiguracja sprzetowa jest zawsze
wyposazona w dwa napedy dyskoéw elastycznych. Kazdy z dyskow ma
swoj whkasny katalog plikéw o maksymalnej objetosci 1K s4oéw, ktory
jest kopiowany do obszaru pamieci systemu operacyjhego. Pliki na
jednym dysku, sg organizowane w jeden katalog 1 same nie majag
struktury wewnetrznej. Przy projektowaniu systemu plikow byty
brane pod uwage parametry napedow (gdéwnie ich ograniczenia pojem-

nosciowe 1 szybkosSciowe).



4_.3. Jejyk Edi son

Edison ma swoje korzenie w nastepujacych jezykach: Pascalf
Concurrent Pascal oraz Modula. Prostota jezyka jJest uzyskana przez
eliminacje tych konstrukcji, ktdre nie byty niezbedne, oraz przez
zastgpienie wielu ztozonych bardziej elementarnymi. Tym samym wiec

Brinch Hansen odszed+ od swoich uprzednich idei jezyka rygorys-

tycznego i przez to bezpiecznego. Wynika to po czesci z rozwoju
metodyki programowani a wspodbieznego, a po czesci z koniecznosci
ograniczenia jezyka do niezbednego minimum. W e-fekcie wiec w

Jjezyku Edison nie wystepuje:
- typy okrojone
- typ real
- Narianty w rekordach
- pliki
- wskazniki
- instrukcje skoku
- instrukcje wyboru (case)
- instrukcje "powtarzaj™ i "dla"™ (repeat, for)
- instrukcje wigzace wi th)
- monitory, klasy
A oto lista podstawowych pojedé jezyka Edison:
* Typy elementarne:
- standardowe lint, bool, char)
- wyliczeniowe (enum)
* Rekordy, tablice, zbiory
* State, zmlenne, wyrazenia
* Konstruktory
* Procedury
* Moduty i obiekty eksportowane
* Instrukcje puste (skip), przypisania, procedur
* Instrukcje warunkowe <if)., iteracyjne (while)
* Instrukcje wspoOtbiezne (cobegin)

* Instrukcje synchronizujgce <when)

Dla uzyskania pewnego obrazu jezyka, przedstawimy teraz pros-
ty przykd+ad modudu definiujgcego abstrakcyjny typ bufor 1 operacje

na nim wykonywalne: put, get. Bufor jest jednoelementowy. Operacja



put
get

modute
var slot = char; full
»proc put (¢ : char)
begi n
when not fuli do
slot = c¢; full :
end
end
»proc get(var c¢c : char)
begin
when full do
c = slot; full :
end
end
begin full := false end

Bufor jest reprezentowany przez

jest wykonalna tylko gdy bufor jest pusty,

lokalng zmienng (slot),

natomiast operacja

tylko gdy bufor jJest zaped#niony.

bool

ktéra jest

uzywana wydgcznie wewngtrz modudu i1 nie jJjest znana na zewnatrz.
Podobnie jest ze zmienng roboczg fuli. Natomiast na zewnatrz
modudu korzystamy z procedur put 1 get, Kktdére sa eksportowane
(fakt ten jest zaznaczony symbolem "™®m). W module inicjuje sie

takze niektdre obiekty lokalne

(zmienna fuli).

Powyzszy przyktad pokazuje, jak w oparciu o istniejgce w
Edisonie konstrukcje mozna uzyska¢ efekt monitora. Dla petnosci
obrazu. nalezy jeszcze zauwazy¢, ze semantyka instrukcji synchro-
nizujgcej zapewnia wzajemne wykluczanie przy dostepie do zmiennej

dzielonej.

4.4. Uwagi koncowe

w Instytucie Informatyki UW

procesorowy z Jjezykiem Edison,
Spectrum potgczonych w sie¢. Opis

trzech pracach magisterskich C53,

skonstruowano system wielomikro-

oparty na kilku komputerach 2zX
tego systemu jJest zamieszczony w

ktére byty mu posSwiecone.
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1. Wstep

1.1. Maszyny 1 algorytmy roéwnolegte

Wyrézni¢ mozna dwa podstawowe sposoby przyspieszania komputerow:
jeden polega na stosowaniu coraz szybszych elementéw elektronicznych,
a drugi - na wykorzystaniu wspoédibieznosci obliczen. Pierwszy - byt sita
napedowg rozwoju komputerow od chwili zbudowania pierwszej elektronicz-
nej maszyny cyfrowej ENIAC w 1946 roku. Drugi zas$s - pojawit sie dopiero
na poczatku lat 60-tych, najpierw w rozwazaniach teoretycznych, gdy za-
czeto interesowac sie algorytmami roéwnolegtymi. Pierwszy ze sposoboéw
przyspieszania obliczehn jest catkowicie uzalezniony od dostepnej tech-
nologii, natomiast drugi - moze by¢ rozwijany niezaleznie od sprzetu
komputerowego. Pomys+ uwspoOtbieznienia obliczen pojawit sie niemal w tym
samym czasie co konstrukcja pierwszej maszyny. Charles Babbage (1791-1871),
konstruktor pierwszej zachowanej do dzisiaj maszyny liczacej, zainspirowany
zostat przyktadem obliczenn tablic logarytmicznych, ktdérych wykonanie mogto-
by poch4ong¢ jedno cate zycie, zostaty jednak sporzadzone w ciggu kilku lat

przez zespot+ 6 uczonych, 8 wyszkolonych pomocnikéw i okodto 60 rachmistrzow
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umiejagcych jedynie dodawa¢ 1 odejmowac¢. Z tego przykdtadu organizacji ob-
liczen (wspotbieznych, zauwazmy!), Ch. Babbage zrealizowat jedynie idee
maszyny, ktéra mogtaby zmechanizowa¢ wykonywanie takich samych dziatan.
W poézniejszych latach swej dziatalnosci, zauwazyt jednak takze, ze takie
obliczenia mozna by wykonywa¢ za pomoca maszyny, ktéra potrafitaby pro-
dukowa¢ wiele wynikéw w tej samej chwili czasu. Ildea ta pojawita sie po-
nownie dopiero wtedy, gdy rozwdj elektroniki przyblizyt moment zbudowa-

nia pierwszej maszyny rownolegtej.

Wyjasnimy w tym miejscu réznice miedzy okresSleniami réwnoleg%y
(padi<xttIl) i wspodbiezny (conciWient). Tego pierwszego - uzywaé bedziemy
przewaznie do obiektdow statycznych, drugiego zas - do procesow. Zatem
rownolegtymi mogg by¢ algorytm lub maszyna. Wspoédbieznymi sg natomiast
wykonywane w maszynie procesy lub programy bedace implementacjami algo-

rytméw rownolegdych. MOwimy wiec o programowaniu wspoOdbieznym.

Udziat coraz szybszego hard.ware’u (realizujacego klasyczne obliczenia
sekwencyjne) w przyspieszaniu obliczen wyraznie maleje od pewnego czasu.
W ostatnim dziesiecioleciu stato sie jasne, ze coraz trudniej bedzie osiagg-
ng¢ tempo wzrostu szybkosci hardware’u podobne do tego, ktdére obserwowalis$-
my w pierwszych dziesiecioleciach. Z drugiej strony, rozwdéj technologii
duzej i wielkiej skali integracji (i/LSl) doprowadzi4 w ostatnich latach do
statego zmniejszania sie rozmiaréw, a co najwazniejsze, takze kosztédw pro-
dukcji podstawowych, operacyjnych i pamieciowych elementéw komputerdéw. Dys-
ponujac nowg technologig, dalsze zwiekszanie mozliwosci obliczen zaczeto
osiggac¢ dzieki nowym konstrukcjom maszyn, ktére sg w stanie wykonywac¢ jed-

noczesnie wiecej niz jedna operacje.

Omowimy teraz pokrétce najwazniejsze rodzaje maszyn roéownolegtych, przy
czym bardzo czesto bedziemy zamiennie uzywac¢ okreslen maszyna i algorytm.
Naszym podstawowym celem jest oméwienie algorytméw réwnolegtych, te zas
jednak nierozerwalnie zwigzane sg z modelem (lub konkretng maszyng) obli-

czen, dla ktérych zostaty opracowane.

Algorytm roéwnolegty mozna zdefiniowa¢ jako zbidér niezaleznych zadan,
ktore mogg by¢ wykonywane jednoczesnie, komunikujgac sie ze sobg nawzajem
by korzystac¢ ze swoich wynikéw obliczen. Klasyfikacja algorytméw rownoleg-

+ych na ogé+ pokrywa sie z klasyfikacjg maszyn rownolegdych, dla ktérych
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zostaty opracowane. Wyrdézniamy trzy podstawowe cechy, wg ktérych mozna
sklasyfikowa¢ zdecydowang wiekszos"¢ algorytméw roéwnolegtych: metode ste-
rowania wspotbieznos"cig, wielkos¢ rozdrobnienia zadan 1 geometrie sieci

komun ikacyj nej .

Sterowanie wspoOtbieznoscig jest potrzebne do zapewnienia poprawnosci
obliczen, w ktérych wiecej niz jedno zadanie moze by¢ wykonywane roéwno-
czesnie. W tym celu, wymuszane sa wspoddziatania miedzy roéznymi zadaniami.
Najogélniej, obliczenia mogg byé synchroniczne dzieki scentralizowanej
kontroli 1 asynchroniczne, gdy np. sterowanie odbywa sie za pomoca wspol-
nych danych.

Stopien rozdrobienia algorytmu réwnolegtego mozna okresli¢ maksymalnag
wielkoscig obliczen wykonywanych przez zadanie zanim ma nastagpi¢ komunika-
cja z innymi zadaniami. Dla przykdtadu, algorytmy o bardzo duzym rozdrob-
nieniu wymagaja zwykle dos¢ czestej komunikacji miedzy zadaniami, a zatem

stosunkowo duzag czes¢ obliczen zajmuje komunikacja.

Na podstawie metody sterowania wspOdbieznosciag 1 wielkosci rozdrob-
nienia zadan, wyrozni¢ mozna trzy podstawowe typy maszyn rownolegtych:

MIMD, SIMD i systoliczne.

Maszyna MIMD (MUZtZpZe. Im&iucXion MuUtipZe Voita), zwana takze maszy-
ng wieloprocesorowg, sktada sie z pewnej liczby dziatajacych asynchronicznie
procesorow, z ktorych kazdy ma niezalezny licznik rozkazéw i wykonuje
swé6j whasny program korzystajac przy tym ze wspolnej dla wszystkich proce-
sorow pamieci. Rozdrobnienie zadan w algorytmach na maszyny MIMD jest
zwykle niewielkie i poszczegélnym procesorom przydzielane sa cate fragmen-
ty obliczen, np. wywotania procedur. Maszynami MIMD sg C.mmp, CM* i Pluri-

bus.

W maszynach SIMD (SZ{EE- JMV) procesor centralny steruje pozostatymi
procesorami wysytajgc do wszystkich taka samg instrukcje (lub operacje),
ktéora wykonywana jest na danych umieszczonych w lokalnych pamieciach pro-
cesor6w. Dziatanie maszyn SIMD jest wiec synchroniczne. Wielkosci zadan
obliczeniowych dla poszczegélnych procesorow sa Srednie lub mate. Przykdta-

dem maszyny SIMD jest 111 iac IV sktadajaca sie z 64 procesorow.



Gwattowny rozwéj mikroelektroniki w ostatnich latach zrewolucjonizo-
wat takze konstrukcje komputeréw. Technologia wielkiej skali integracji
pozwala obecnie umieszcza¢ w jednej kostce (CfVHD dziesigtki a nawet set-
ki tysiecy elementow. Doprowadzito to miedzy innymi do powstania catych
maszyn (procesorow) w pojedynczych kostkach, a wsroéd nich tzw. maszyn
systol icznych, ktdére mogg by¢ czesciami skdtadowymi innych potezniejszych
komputeréw. Maszyna systoliczna jest regularng siatkg elementdow operacyj-
nych o bardzo wasko wyspecjalizowanym przeznaczeniu, przez ktére rytmicz-
nie przeptywaja dane. Jest to wiec maszyna synchroniczna ze statym bardzo

duzym rozdrobnieniem zadah.

Jak #tatwo zauwazy¢, procesory (dalej oznaczane czasem w skrécie
przez P) w maszynach MIMD sa zwykle pe#nymi jednostkami operacyjnymi wypo-
sazonymi we wszystkie podstawowe operacje. W maszynach SIMD, procesory
ograniczone sa zwykle do wykonywania tylko pewnego podzbioru operacji.
W maszynach systoljcznych natomiast, procesory wykonuja najczesciej tylko
jedna operacje arytmetyczng (i kilka przesytan). Z tego wzgledu procesory
w maszynach systolicznych a czasem takze i w maszynach SIMD nazywane sg

elementami operacyjnymi (pAoc&OAjng eZ&mnt), w skrocie PE.

Sie¢ potaczen miedzy procesorami w maszynie réwnolegtej moze przyj-
mowa¢ roéznorodng postac¢. BezposSrednie potaczenia miedzy procesorami okres-
laja komunikacje miedzy zadaniami wykonywanymi przez poszczeg6lne proceso-
ry. Dla przyktadu, procesory moga by¢ umieszczone w wierzchotkach drzewa
binarnego, ktérego krawedzie wyznaczaja mozliwe drogi bezposredniej komuni-
kacji miedzy procesorami. Elementy operacyjne moga tworzy¢ jedno- Kub wie-

lowymiarowag sie¢, np. liniowa, kwadratowg czy szesciokatna.

Powyzsza taksonomia maszyn réwnolegtych, ktdérej schemat zaczerpniety
zostat od Kunga [16], ma swoje odbicie w algorytmach roéwnolegtych. Zatem,
dla przykdtadu, algorytm réwnolegty opracowany dla maszyny SIMD z siecia
kwadratowg nazywamy algorytmem SIMD z siecig kwadratowa 1itp. Podobnie de-

finiujemy algorytmy systoliczne i MIMD.

Reasumujgc, w algorytmach systolicznych zadania dla poszczegdlnych
elementéw operacyjnych sga bardzo proste a komunikacja miedzy PE dos$¢ czesta.
Algorytmy systoliczne sg implementowane zwykle bezposrednio w postaci od-

powiedniego hardware’u. Z algorytmami MIMD sytuacja jest niemal odwrotna -



sg one przeznaczone do wykonywania w systemach wieloprocesorowych o ogo6l-
nym przeznaczeniu. Algorytmy SIMD sklasyfikowa¢ mozna pomiedzy dwoma po-
zostatymi typami. Na ogé+, kazdy algorytm systoliczny ma swojego odpowied-
nika w postaci algorytmu SIMD, w ktdrym poszczegbélne zadania majg mniej-
sze rozdrobnienie. Nie kazdy jednak algorytm SIMD moze by¢ zrealizowany

przez maszyne systoliczng.

1.2. Z¥ozonos¢ i efektywnosé algorytméw rownolegtych

Ocena efektywnosci algorytméw (i maszyn) roéwnolegtych powinna dostar-
czy¢ nam pewnej miary przyspieszenia obliczen osiagnietego dzieki uzyciu
wielu procesorow. Ildealnie, maszyna z p procesorami powinna redukowaé¢ czas
obliczen p razy. Dla wielu probleméw nie udato sie jednak dotychczas tego

os iagnac.

Definicja ztozonosci czasowej (lub czasu obliczen) algorytmu réwnoleg-
tego jest naturalnym rozszerzeniem okreslenia zdtozonosci algorytmu sekwen-
cyjnego. Funkcja f(n), gdzie N jest rozmiarem problemu, jest z4ozonos$cig
algorytmu roéwnolegtego, jesli czas od chwili rozpoczecia pracy przez pierw-
szy z procesorow maszyny do chwili zakonhczenia pr3cy przez wszystkie pro-
cesory nie przewyzsza f(n) dla kazdego zadania problemu o rozmiarze n.

Dla przyk#tadu, algorytm sekwencyjny obliczajacy sume N liczb ma z*ozonosé
o(n), gdyz wykonuje N-1 dodawan. Jes$li dodawania moga by¢ wykonywane wspod-
bieznie i dysponujemy [n/log n] procesorami, to suma N liczb moze by¢ poli-
czona w 2flog N\ krokach za pomocg maszyny drzewiastej (por. § 2.3). Zatem,
rownolegty algorytm dodawania N liczb ma z#ozono$¢ 0(log N) przy uzyciu

nllog N procesoroéw.

Liczbe procesoréw tworzacych maszyne roéwnolegtg oznaczaé¢ bedziemy przez
p, a Tfunkcje ztozonosci algorytmu roéwnolegtego dla takiej maszyny - przez
t (n). Zatem tA(n) jest ztozonosciag algorytmu sekwencyjnego. Dla wielu ma-
szyn, probleméw i algorytmow - Ffunkcja to(n) jest okreslona tylko dla pew-
nych p, a czasem tylko dla jednej Wartoééi p zaleznej od rozmiaru problemu N
(por. poprzedni akapit). JesSli p nie jest ograniczone to méwimy o nieogra—
niczonej rownolegtosci (unboundzd paAAatieZtimy. 1ioraz s (n) = t™{n)/t™{n)
nazywamy przyépieszeniem (-6peeciup) algorytmu roéwnolegtego zas er(n) = sr(n)/p
- efektywnoécia (E~zzu.enci/) algorytmu. W definicji przyspieszenia, za tA{n)
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przyjmuje sie najczesciej ztozonos¢ najlepszego algorytmu sekwencyjnego.
PrzysSpieszenie jest miare ulepszenia algorytmu sekwencyjnego przez algo-
rytm réownolegty, zas efektywnos¢ okresla stopien wykorzystania rownoleg-
+osci. 1Inna miarg efektywnosci algorytmu rownolegtego uwzgledniajaca

czas obliczeA i liczbe procesoréw jest koszt (COIt) algorytmu, ktéry defi-
niujemy Cp(rc) = P'tp(n). Oczywiste sg nastepujace nierownosci s (n) (P
czyli tA(n) <ptp(n) = cAin) oraz e~(n)<1, gdyz algorytm réwnolegty o zto-
zonosci t {n) moze by¢ symulowany przez algorytm sekwencyjny w czasie

0(e («)). Zauwazmy, ze e~(n) = 1, zatem naszym celem niekoniecznie jest
optymalizacja € n) przez wybér odpowiedniej liczby procesoréw. Dla wspom-
nianego wyzej roéwnolegtego algorytmu obliczania sumy N liczb mamy

tP(n) = 2[log N], gdzie p = \n/1log n], zatem sP(n) jest rzedu p/2, a ep(n)

- w przyblizeniu 1/2, czyli procesory wykorzystywane sg przez ten algorytm

Srednio w 50 Ye

Algorytm roéwnolegty, dla ktérego S (N) = p, ma optymalny wspoétczynnik
przys$pieszenia obliczen. (Jesli S (n) jgst 0(p), to méwimy o przyspieszeniu
optymalnym z dok#adnoscig do statego wspédczynnika proporcjonalnosci.) Po-
wodem tego, ze wiele algorytméw roéwnolegtych nie osiaga optymalnego przy-
Spieszenia moze by¢ np.: (i) problem nie daje sie podzieli¢ na podproblemy
o prawie tych samych rozmiarach, (ii) korzystanie z zasobo6ow pamieci (zwykle
wsp6lnych) wydduza prace procesoroéw, (iii) zapewnienie synchronizacji mie-

dzy procesorami pochtania dodatkowy czas.

Maszyny rownolegte z wielomianowg liczbg procesoréw oraz opracowane

dla nich algorytmy, nie sag w stanie zmieni¢ statusu probleméw NP-zupe#nych,
tj. najtrudniejszych probleméw kombi natorycznych. W dalszych rozdziatach
przedstawiamy szereg po%ylogarytmicznyoh algorytméw roéwnolegtych, tj.
0 czasie dziatania 0(log n), gdzie k jest stalg. Niestety nie kazdy problem
w klasie P, tj. problem rozwiazywalny wielomianowym algorytmem sekwencyjnym,
ma poiylogarytmiczny algorytm rownolegty, np. programowanie liniowe, maksy-
malny przeptyw w sieci, 1 porzadkowanie wierzchotkow grafu zgodnie z metoda
przegladania DFS. 0 dwéch ostatnich problemach udowodniono (patrz [22]), ze
nalezg do klasy probleméw P-zupednych, ktdéra przejeta role NP-zupednosci

w obliczeniach wspétbieznych.

Z¥ozonosci obliczeniowej probleméw w modelach obliczen wspoétbieznych

poswiecone sg prace [12], [25] 1 wspomniana wyzej [22],



1.3. Przetwarzanie potokowe

Jednym z najwczesniej zastosowanych podejs¢ do wspoétbieznosci obliczen
byto przetwarzanie potokowe (pip&tining). Najogélniej méwiac, potokowosé
obliczen jest realizowana przez podziat wielokrotnie powtarzanego procesu
sekwencyjnego na podprocesy, z ktérych kazdy wykonywany jest przez nieza-

lezny modu4 pracujacy roéwnoczesnie z innymi modudami.

Jako pierwszg 1ilustracje, rozpatrzmy proces wykonania instrukcji,
w ktorym wyrézni¢ mozna przynajmniej cztery podprocesy: pobranie instrukcji
(IF), zdekodowanie operacji (ID), pobranie argumentéw (OF) oraz wykonanie

(EXEC). Rysunek 1 ilustruje potokowe przetwarzanie instrukcji. Ten typ

Wykonanie Instrukcji

Procesor niepotokowy

Procesor potokowy

EXEC 1 2 3 b
oP 1 2 3 b

ID 1 2 3 b

IF 1 2 3 b

Diagram czasowy

Rys. 1. Potokowe wykonanie instrukcji.

potokowosci realizowany jest na poziomie systemu operacyjnego. Do nizszego
poziomu zaliczy¢ mozna potokowe jednostki arytmetyczne. Dla przyktadu, ,

w procesie dodawania dwoéch liczb zmienno-pozycyjnych wyrézni¢ mozna naste-
pujace podprocesy, ktore moga by¢ realizowane potokowo: (1) wydzielenie

cech (wyktadnikoéw) obu liczb, (2) pordéwnanie cech, (3) przesuniecie mantysy



jednej z liczb dla zréwnania cech, (4) dodanie mantys, (5) normalizacja
sumy, (6) badanie nadmiaru lub niedomiaru. Oba typy potokowosci zostaty
zastosowane juz w latach 60-tych w maszynie IBM 360/91, a obecnie reali-
zowane sg w wiekszosci superkomputerow, np. w Tl ASC, CDC 6600, CDC STAR

100, Amdahl ~70 V/ 6 i CRAY 1 (te dwa ostatnie uznawane sg za maszyny

c,-war tej generacj i).

Jedng z podstawowych miar oceny dziatania systemu jest jego wspod-
czynnik przepustowosci (¢hSiougliputt finto.), definiowany jako liczba wynikéw
(lub wykonanych instrukcji) w jednostce czasu. Potokowos¢ obliczen jest
jedng z metod zwiekszenia przepustowosci systemow. Powrdémy do przykdadu
z Rys. 1. JesSli czas wykonania instrukcji przez procesor niepotokowy wy-
nosi 1 = th+te+t™t" i t = max{t" , to odpowiednie wspétczynniki
przepustowosci wynoszag /T i o/t. w szczeg6lnosci, jesli wszystkie 1. sa
sobie rowne, to potokowos¢ jest zroddem czterokrotnego zwiekszenia prze-

pustowosc¢ i .

Uzasadnieniem uzycia potokowosci jJest przyjecie zatozenia, ze ten sam
ciag operacji (instrukcji) bedzie powtarzat sie bardzo czesto. Idealng
sytuacjg dla przetwarzania potokowego sa obliczenia zwigzane z wektorami,
np. dodawanie dwoch wektoréw. Komputery, zdolne w sposéb potokowy wykony-
waé operacje na catych wektorach nazywa sie Komputerami wektorowymi (vzctoA.
ComputeAA).Takiml maszynami sg np. STAR 100 i CRAY-1. Dla uproszczenia
operacji przesytania zawartosci pamieci, w maszynie STAR 100 zaktada sie,
ze wektor utworzony moze by¢ jedynie przez kolejne komdérki pamieci, za$s
w maszynie CRAY-1, sktadowe wektora moga znajdowac¢ sie w komérkach pamieci
o numerach tworzacych postep arytmetyczny. Zauwazmy, ze w drugim przypadku
wiersze 1 kolumn macierzy sg wektorami, zas$ w pierwszym - tylko jeden typ

linii, w zaleznosci od sposobu pamietania macierzy.

Rysunek 2 przedstawia potokowy sumator wektorow o sk#adowych natural-
nych. Sumator ten tworzy sume dwéch wektorow (LJAU"Uy ) 1 ,V2,Vy I
gdzie Ué-z u.. . Uu .3& V, = W.o,U sg binarnymi reprezentacjami

3" 3= 3 3" 3 3=
sktadowych.



U 14 u23 U32 Uk]

v\b U23 U3z

Rys. 2. Potokowy sumator wektorow.

Czas wykonania operacji wektorowej sktada sie z dwoch czdondbw: poczagt-
kowego opéznienia % oraz czasu pojawiania sie kolejnych wynikow t. Zatem
czas wykonania operacji na wektorach ddugos®ci N wynosi o+Nt. Dla przyktadu,
w maszynie STAR 100 dla dodawania wektoréw mamy x = .6 i d = 71, za$ doda-
wanie dwéch skalaréw trwa t - 13 (czasy te podane sg w jednostkach cyklu
podstawowego, ktory wynosi 40 nanosekund). Zatem w tym przypadku, zastg-
pienie N operacji skalarnych przez jedng operacje wektorowg zrealizowang
potokowo jest optacalne poczawszy juz od E=25 [w ogolnym przypadku, dla
N >0/(t-t)]. Co wiecej, czym dtuzsze wektory, tym mniejszy wpdyw wartosci o

na czas obliczen, gdyz najczes$ciej 0 »£.

Potokowy sumator wektoréw z Rys. 2 mozna uzna¢ za maszyne SIMD a nawet
moze by¢ zrealizowany przez uktad systoliczny. Naszym celem byto jednak
naszkicowanie og6lnej idei przetwarzania potokowego, ktére historycznie by-
+o pierwszg zrealizowang koncepcja obliczen wspétbieznych. W dalszych frag-
mentach tego opracowania ilustrujemy zastosowanie potokowosci w maszynach

SIMD a zwkaszcza w algorytmach systol icznych.

Przetwarzanie potokowe oméwione jest szczegétowo w [21],
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Nastepne trzy rozdziaty pos“"wiecamy na szczeg6towe oméwienie trzech
podstawowych typow maszyn i algorytméow rownolegdych: MIMD, SIMD i systo-
licznych. Przyktady probleméw i algorytméw pochodza z dwéch obszaroéw:
obliczen macierzowych 1 sortowania. Problemy z pierwszej dziedziny, tak
w swoim sformudowaniu jak 1 klasycznych algorytmach rozwigzywania .”~cha-
rakteryzuja sie zwykle jawnie wystepujaca w nich rownolegtoscig. Zatem
rownolegte algorytmy macierzowe sg czesto implementacjami klasycznych al-
gorytméw maci erzowych, ktére zwykle nie sg najszybszymi algorytmami sek-
wencyjnymi. Sortowanie zas$ jest tym problemem, dla ktdorego obliczenia
wspoétbiezne wymagaja metod catkowicie odmiennych od klasycznych, ze wzgle-

du na niewielkie mozliwosci uwspotbiezni ania tych drugich.

2. Maszyny i algorytmy MIMD

2.1. Maszyny MIMD

Maszyna MIMD, zwana takze asynchronicznym Wieloprocesorem (muiti—
pinGHiOfi) sktada sie z wielu niezaleznych procesoréw, ktdére majg dostep
do wspdlnej pamieci oraz wspolnych urzadzen 1/0 poprzez centralny mecha-
nizm przedtaczajacy (Nﬂétthng neﬁknsﬂo. Dopuszcza sie, ze kazdy z proce-
sorow dysponuje Jlokalng pamiecig, do ktérej nie ma dostepu zaden inny
procesor. Dziatanie maszyny MIMD jest sterowane przez jeden system opera-
cyjny umozliwiajacy komunikacje miedzy procesorami na roznych poziomach.
Rysunek 3 przedstawia schemat maszyny MIMD. Wysokie koszty budowy sieci
przetaczajacej ograniczajg liczbe procesoréw sktadajgcych sie na maszyne

MIMD. Maszyny, a ktorych piszemy dalej, maja odpowiednio 16 i 8 procesorow.

Rézny stopien zwartosci sieci potagczen miedzy procesorami pozwala
wdgcza¢ do rodziny maszyn MIMD takze systemy rozproszone a nawet sieci
komputerowe. Wykluczamy jednak te obiekty z naszych rozwazan, gdyz sktada-
ja sie one zwykle z wielu samodzielnych komputerdw, podczas gdy w naszym
rozumieniu komputer rownolegty jest pojedynczag maszyng wyposazong w wiele

procesorow.



Rys. 3. Schemat maszyny MIMD.

Pierwszg maszyna typu MIMD by#a D-825 zbudowana przez Burroughs
w 1962 roku. Najbardziej znanymi maszynami MIMD sg C.mmp i HEP. Maszyna
C.mmp zostata zbudowana i zainstalowana w Uniwersytecie Carnegie-Mellon
w 197" roku. Sktada sie z 16 mi nikomputeréw DEC PDP-11 potaczonych ze
wsp6lng pamiecig za pomocg kraty przetaczajacej (cA06ibaA mifch mtiWAk).
Najwiekszym odstepstwem od przyjetego wzoru maszyny MIMD jest w C.mmp
podtaczenie urzagadzen 1/0 do poszczegdlnych procesordow do ich wykacznego
uzytku. Maszyna HEP (Heterogeneous Element Processor) zbudowana przez

Denelcor pod koniec lat 70-tych sktada sie z osmiu identycznych procesorow.

Algorytm na maszyne typu MIMD (zwany w skroécie algorytmem MIMD) mozna
przedstawi¢ jako zbidr wspodpracujgcych ze sobg proceséw, ktdére moga byc
wykonywane jednoczesnie. Nalezy odré6znic¢ pojecie procesu od pojecia proce-
sora.Proces oznacza wykonanie pewnych obliczeri przez jeden procesor, zas
procesor jest jednostka hardware’u zdolng wykonywac¢ procesy. Przyporzadko-

waniem proceséw procesorom zajmuje sie system operacyjny. Podstawowa trud-
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nos¢ w opracowaniu algorytmu MIMD lezy w tym, iz nie do przewidzenia jest
czas wykonania poszczegélnych krokéw procesu, na ktdéry moze miec,wpiyw
szereg czynnikéw takich jak zawartos¢ pamieci, reguty szeregowania stoso-
wane przez system operacyjny 1 roznice w predkosciach procesoréw. Dla
zapewnienia zgodnosci wynikéw obliczen ze specyfikacja algorytmu nalezy
zadba¢ o odpowiednie przeplatanie sie proceséw. Jedng z metod gwarantujag-
cych poprawnos¢ obliczen jest synchronizacja, ktéra zabiera¢ moze jednak

duzo czasu 1 ogranicza¢ wspodbieznos¢ procesow.

Inng zasadnicza kwestig zwiazang z maszynami MIMD jest rozwigzanie

konfliktow miedzy procesorami w czasie jednoczesnego czytania z i/lub za-

pisywania do tej samej komérki pamieci. Na ogét zaktada sie, ze jednoczes
nie zawartos¢ tej samej komérki moze pobiera¢ dowolna liczba procesoroéw,
natomiast w danej chwili co najwyzej jeden procesor moze zapisywa¢ w tej
samej komorce. To ostatnie ograniczenie mozna ostabi¢ na wiele roéznych
sposobow (patrz [25]). Na przykdtad, wiecej niz jeden procesor moze jedno-
czednie zapisywa¢ w tej samej komérce pod warunkiem, ze wszystkie proce-
sory umieszczaja taka samg wartos¢. Inna reguta polega na przyjeciu, ze
efektem jednoczesnego zapisu przez wiele procesoréw w tej samej komdrce

jest to co zapisywalt procesor o najmniejszym numerze.

2.2. WspoOtbiezna realizacja algorytmu Warshalla-Floyda

W tym paragrafie opiszemy realizacje algorytmu Warshalla-Floyda na
maszyne HEP (patrz [53). Zaktadamy, ze nie wiecej niz jeden procesor moze
pobiera¢ rownoczesnie zawartos¢ tej samej komorki, natomiast dwa procesy
nie moga ani zapisywaé¢, ani czyta¢ i zapisywa¢ w tej samej komdérce jedno-

czesdnie.

Algorytm Warshalla-Floyda wyznacza ddugosci najkrotszych drég.miedzy
kazda para wierzchotkow w sieci. Niech G~ (7,A;12) bedzie siecig, w Kkto-
rej d: A ﬂR jest TfTunkcjg dtugosci +Hukoéw. O sieci Gn zaktadamy jedynie, ze
nie zawiera cykli ujemnej ddugosci, gdyz w przeciwnym przypadku problem
najkrotszej drogi nie miatby skonczonego rozwiazania. JDJa uproszczenia roz-
wazan mozna przyjaé, ze A = 7x7, a wtedy gdy para (i,j) nie jest *ukiem
w G, to przyjmujemy dlﬂ = +“_ Niech D = (d..) bedzie macierza odlegtosci

miedzy wierzchotkami 7= (1,2,...,n). Algorytm Warshalla-Floyda WF) wy-



znacza c igg maci erzy D° =D, D], D2,..., Dn takich, ze maci erz ddugosci

najkrotszych drég D* spe#nia D* = Dn. Algorytm WF ma nastepujaca postac

dla k= 1,2,..., N. #atwo zauwazy¢, ze wykonujac obi iczenia wierszanmi,
kolejne macierze D moga byé tworzone w tych samych komérkach pamieci.

Algorytm ma wiec postac
-min {djyd*i+d~3, 1 = 1, 2,..., N

dla k= 1,2,..., n. co wiecej, dla ustalonego k, elementy fc-tejmacierzy
mogg by¢ obliczane niezaleznie jeden od drugiego. Otrzymujemy zatem na-

stepujacy rownolegty algorytm Warshalla-Floyda:

Algorytm PWF
for k:=1 to N do "

for 1<1,J<N do simultaneously

Tur 11 daelRag(jdan r aikwl - -

Do udowodnienia, .£Sprawnosci algorytmu zastosujemy teorie rozwi-
nietg dla PJjPrjektowania 1 kontroli wspotbieznych procesow w systemach
°Peracyjnych (por. Rozdz. 2 w [33). Wprowadzmy najpierw niezbedne pojecia.
System zadan (tazk Ayztm) C= (T,<) sk#ada sie ze zbioru zadan (oblicze-
niowych) i relacji (czesciowego porzadku) <, gdzie T <T" oznacza, ze wyko-
nywanie zadania T" mozna rozpocza¢ dopiero po zakonczeniu zadania T. 2z kaz-
dym zadaniem Te€T zwiazane sa dwa podzbiory pamieci, dziedzina (domcu.n) D/
oraz zakres (Aangi) R™. zadanie T pobiera wartosci z komérek w flj, a zapisu-
je w komérkach z R . pwa zadania T i T" sg niekolidujgce (noninteA“e/u.ng),
jesli albo T<T-, albo T" <T, albo = R™D?,, = RMRA = Zadania w T
sa nawzajem niekolidujgce (muZuaZLy nonZnte/L"e/u.ng), jesli kazda para za-
dan w T jest niekol idujaca. Dowodzi sie, ze kazdy system sktadajacy sie
z nawzajem nieko 1lidujacych zadan jest zdeterminowany (ddteAJnZncute.), to zna-
czy, dla ustalonego poczatkowego stanu pamieci, Jakakolwiek kolejnos¢ wyko-
nania zadan konczy sie 1identycznym stanem pamieci. Powréémy do algorytmu
PWF i okreslmy podzbiory zadan, z ktérych kazdy sktada sie z nawzajem nie-
kol jdujacych zadan. Wtedy, na podstawie podanego wyzej faktu, algorytmy WF
i PWF beda wyznaczaty identyczne macierze D. Zadanie dla k,itg = 1,

2 e, 7L jest systemem zadan, w ktérym 1, =1, 2,..., N}
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i relacja < jest pusta 0. zatem D". = ,RM. = {M"} oraz
jes'l i nie ma ujemnych cykl i, to R-N = = gdzie jest komor-
ka pamieci przechowujaca dﬁﬁ? tatwy dowdéd bezkolizyjnosci zadah w zbiorze

pozostawiamy Czytelnikowi.

Algorytm PWF moze by¢ wykonywany przez maszyne MIMD, ktdéra dysponuje
N procesorami. Niestety, istniejgce maszyny MIMD dysponuja bardzo ograni-
czong liczbag procesoréw. Przedstawimy wiec realizacje algorytmu PWF dla
maszyny z p procesorami majac na mys'l i przede wszystkim HEP, gdzie P = 8.
Zat6zmy wiec, ze maszyna moze wykonywa¢ co najwyzej [P proceséw jednoczes$-
nie. Komunikacja miedzy procesorami odbywa sie za pomocg wspélnej pamieci.
Zaktadamy, ze maszyna moze wykonywac¢ nastepujgce operacje create, lock
i unlock. Jesli proces wykonuje instrukcje 'create proces P~11» to P/
rozpoczyna swoje dziatanie 1 P* jest nadal kontynuowany. Dla kazdej komoér-
ki pamieci X po wykonaniu przez proces P~ instrukcji "lock X", kazdy inny
proces, ktory usituje odczyta¢, zapisa¢ lub wykonac¢ " lock X" musi poczekac,
az P~ wykona instrukcje "unlock X" . Algorytm PWF-HEP wykorzystuje p-1 razy
polecenie crea te by utworzy¢ P wspoétbieznych proceséw (MASTER i (p-1)
WORKERS) i1 uzywa polecen lock “ unlock, by zapewnié¢ synchronizacje miedzy
procesami. Proces WORKER(Z) wyznacza Z-ty, {Z+p)~ty, (Z+2p)-ty, .. wiersze ko-
lejnych macierzy D . Zmienna SYN gwarantuje, ze zaatP proces nie moze
przej%E.JLiiiczenih efementow macierzy Dk+jl jesl i ktérys z pfFE?cesow nie

zakonczyt jeszcze wyznaczania elementéw macierzy
Algorytm PWF-HEP

Proces MASTER
SYN:=o;
for |::1_JD p-1 do create WORKER(Z);
execute WORKER(p)-
Proces WORKER(Z)
for k:=1 _to N _do begin
for 1:=1 step p until N do
if "M<e° then
for j =1 jto N _do execute
tock SYN; SYN:=SYN+1; unlock SYN;
LI : if SYN<p'k then go to LI

end.



Dla poprawnej interpretacji dziatania .algorytmu PWF-HEP zauwazmy, ze
instrukcja zwiekszania SYNO 1w trzeciej od konca linii wykonywana jest
przez dokdtadnie jeden procesor. Instrukcja zas w nastepnej linii wykonywa-
na jest przez wszystkie procesy i jej efektem jest roéwnoczesne zakoncze-

nie wszystkich procesow.

Eksperymenty obliczeniowe przeprowadzone z algorytmem PWF-HEP na ma-
szynie HEP wykazaty jego duzg efektywnos¢ zwhaszcza dla sieci pednych
i przypadkéw, gdy liczba wierzchotkéow w sieci byta wielokrotnoscig liczby
proces6w, gdyz wtedy wszystkie procesory sa obcigzone prawie roéownomiernie

(patrz szczeg6ty w [5])-

Podobne podejscie zostato zastosowane w szeregu pracach Autoroéw
z CSD WSU w Pullman do rozwigzywania probleméw algebraicznych i rdéwnan
rézniczkowych na maszynie HEP. Polecamy zwkaszcza prace [19], gdzie systenm
zadan zwigzanych z rozwigzywaniem uk#adu réwnan liniowych, bardziej rozbu-
dowany niz powyzej, dopuszcza optymalizacje stopnia wspotbieznosSci poprzez
konstrukcje tzw. maksymalnie roéwnolegtej relacji poprzedzania miedzy zada-

niami .

2.2. Sortowanie na maszynach Ml MD

Algorytmy sortujgce dla maszyn MIMD w wiekszosci przypadkdéw najpierw wy-
znaczaja rzad (Aank) lub po prostu numer kazdego elementu, a nastepnie
przesuwajg elementy w odpowiednie miejsca. Obliczanie numeru danego elemen-
tu odbywa sie przez wyliczenie (e.numeAa£Ion) liczby wszystkich elementdw
mniejszych od niego. Ze wzgledu na wymagang dos¢ duzag liczbe procesorow, sa
to algorytmy mato praktyczne. Dla ilustracji opiszemy algorytm podany przez
Hirschberga [10] o z4ozonosci 0(log n), ktory wymaga jednak 0(nl*”) proce-
soréow o wolnym dostepie do wspélnej pamieci. Odstepstwem od zdefiniowanego
przez nas modelu maszyny MIMD jest zatozenie o synchronicznym dziataniu

procesoréw, por. Kroki 3 i 6 w opisie algorytmu.

W Krokach 2 i1 5 wykonywane jest sumowanie elementédw ciagéw »~-elemen-
towych. Ogélnie, suma n elementowaqzﬁwie by¢ znaleziona na synchronicznej

maszynie MFfMD z N procesorami za pomoca nastepujgcego algorytmu.
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Algorytm PSUMA
for 0 jto [log N\-1 do
for "\"JZn-2L do s|mul taneousi y

a .:=a .t 3
3 3 P *?
{aqpiest sumg N elementoéw a%i.

Z¥ozonos¢ algorytmu PSUMA wynosi [log n]. Inna metoda sumowania N liczb
na maszynie MIMD wymaga jedynie n/log N procesoréw, a jej czas dziata-
nia wynosi 2[log N\. Metoda ta sk#ada sie z dwéch krokéw. W pierwszym kro-
ku, kazdy z procesorow znajduje sume przydzielonego mu podciggu log n-ele-
mentowego, a w nastepnym kroku, znalezione sumy czesciowe kumulowane sg
metoda binarng. Zachecamy Czytelnika do udowodnienia poprawnosci tej meto-

dy oraz podanej z#ozonosci (por. [91])-

Algorytm Hirschberga
{Zaktadamy, ze wszystkie elementy ciggu a a sa roézne, a N jest

kwadratem liczby naturalnej.}
Krok 1. Podzielié zbiér N liczb na Jn grup z4ozonych z JN liczb kazda.
Nastepujace operacje wykonywa¢ rownolegle w kazdej grupie elementéw.

Krok 2. Dla kazdego j, okreslic¢ rzad COUNT13.eIementu a3 w grupie, do kto-
ej nalezy, tj . liczbe tych i, dla ktérych ak <a..plus 1. W tym ce-
lu, "kazdemu j przydzielamy JN procesoréw, zatem N-N procesorow
jest potrzebnych dla wszystkich elementéw. Zauwazmy, ze wszystkie
poréwnania miedzy elementami at_mogq by¢ wspoétbieznie wykonane

w jednostce czasu, a wyniki poréwnan moga by¢ skumulowane w czasie

[log /S1.

Krok 3- Kazdag grupe uporzadkowa¢ zgodnie z wartosciami COUNT1, tj, jedno-

czesnie wykonad ~ad e Porzadek ten moze byé¢ znaleziony

3 3

w statym (tj. niezaleznym od n) czasie 1 nie pojawi sie zaden kon-
flikt pamieci, gdyz wartosci COUNT1l sg rézne (w grupach) dla roéz-

nych elementoéw.



Krok D. Pﬁﬁydzielié kazdemu elementowi a. zbior Jn procesorow. Procesory
<
te roéwnoczesnie wykonuja binarne przeszukiwanie uporzadkowanych

Jn grup i okreslaja nastepujace wartosci

rj, jesli a . nalezy do grupy Y,

COUNT2 = j 3

3 liczba elementéw @ .w grupie U takich, ze a .<a ..
Wartosci COUNTZO.:>y moga by¢ znalezione dla wszystkich elementéw
aJ.w czasie flog Vh\'przez n—n1’2 proce so row.

Krok 5. Uzywajac Jn procesoréw dla kazdego elementu j, wyznaczyé rzad
COUNTé elementu aJ w catym ciagu, gdzie COUNT. = V COUNT26>y. Krok

ten moze by¢ wspotbieznie zrealizowany w czasie [log/n].

Krok 6 . Na podstawie wartosci COUNT, utworzy¢ poszukiwane uporzadkowanie.

Moze to by¢ wykonane wspoéibieznie w statym czasie.

Dziatanie algorytmu Hirschberga zilustrujemy na przyktadzie 9-cio
elementowego ciggu (3,7,1,b,6,8,9,5,2)- W Kroku 1, caty ciag dzielony jest
na trzy grupy (3,7,17,6,819,5,2). W nastepnym kroku, kazdemu elementowi
d. przydzielone sg trzy procesory, ktdére najpierw poréwnujag d. Z pozostaty-
mi elementami grup, a nastepnie sumuja wyniki tych poréwnan, %y obiiczydé
rzad elementu w grupie. Otrzymujemy wiec najpierw 27 wynikéw porownan
(001 ,101,000 1000,100,110 |01 1,00 1,000), a nastepnie wartosci
COUNT1 = (-2,3,11'1,2,313,2, 1), ktore okreslajg miejsca elementdéw w uporzad-
kowanych grupach. W Kroku 3 otrzymujemy zatem ciag (1,3,7]b,6,8!2,5,9)-
Krok b ponownie wykorzystuje wszystkie 27 procesorow by metoda binarnego
przeszukiwania policzy¢ wartosci COUNT2 = (100,201,322j211,222,3321
101,212,333). W nastepnym kroku sumowane sa wartosci COUNT2 przyporzadkowa-
ne poszczegolnym elementom dajac wrezultacie rzedy COUNT = (1,3,7!7,6,8]2,5,9),
ktére wyznaczaja miejsca elementéw z uporzadkowanych grup w ciagu catkowi-

cie uporzadkowanym (1,2,3,b,5,6,7,8,9).

Alaotytm Hirschberga jest najszybszym algorytmem MIMD, rozrzutnym jed-
nak jesli chodzi o liczbe procesoréw. Preparata podat algorytm roéwnie szyb-
ki, ale wymagajacy tylko N logn procesoréw. Valiant a pézniej Gavril poda-
li algorytmy MIMD wykorzystujgce N!2 procesoréw o czasach dziatania
O(log n loglog n) i O(Iogzn), odpowiednio. Szczeg6towe opisytych algoryt-

méw znalez¢ mozna w pracach przegladowych [2] i1 [18].



3. Maszyny i algorytmy SIMD

3.1. Maszyny SIMD

Maszyna SIMD, zwana takze Siatkg procesordw {cWiay ploc.ePs0JU), skka-
da sie ze zbioru procesoréw (oznaczanych w skrocie przez PE), ktdore zsyn-
chronizowane sa jednym strumieniem instrukcji (operacji) wysytanym i ste-

rowanym przez jednostke centralng (patrz Rys. (0. Procesory wykonuja

Rys. *k Schemat maszyny SIMD.



instrukcje na danych przechowywanych we wkasnej (lokalnej) pamieci opera-
cyjnej. Zatem, maszyna SIMD moze wykonywac¢ ciag tych samych instrukcji
jednoczesnie na wielu réznych danych. 0 kazdym z PE zakdtadamy, ze zna

i moze rozpozna¢ swdj numer. Ponadto, istnieje mozliwos¢ stosowania maski,
ktora umozliwia uaktywnianie tylko pewnych procesordow. Najczesciej, zbior
procesorow aktywnych okreslany jest za pomocg prostego kryterium wyboru,
ktérym moze by¢ warunek logiczny umieszczany w algorytmach po instrukcji.
Dana instrukcja wykonywana jest przez te procesy, ktérych numery spednia-
ja kryterium. Dla przyktadu, jesli algorytm ma zwieksza¢ zawartos¢ rejes-
tru A{i) w procesorach o parzystym numerze i, to odpowiedni warunek moze
mie¢ posta¢ (tg = 0), gdzie 0O0g jest najmniej znaczgacym bitem w binarnym

rozwinieci u i.

Procesory w maszynie SIMD moga komunikowac¢ sie miedzy sobg za pomoca
albo wsp6lnej pamieci (SIMD-SM: ghaﬂzd.rnmony), albo SIeci pO*QCZEﬁ
(ZnteACOYMOjUa n neJMOKK), ktora z kolei moze przyjmowaé szereg réznych
postaci takich jak krata (mc: me.dh~conmcte.d neMwkk), kostka (cc:
cubz-conmctid. n&twokk) 1ub siec przetasowana (pr: peAte.cX jhufote. mtwosik).

Przyk+tadem maszyny SIMD jest I1lliac 1V zbudowana w 1972 roku przez

korporacje Burroughs, ktdéra sktada sie z 6A PE tworzacych krate.

W maszynie SIMD-SM procesory komunikuja sie poprzez wsp6lng pamiec.
Zatem przestanie liczby I' Z procesora PE(i) do PE(J) nastepuje w dwoch
krokach: PE(i) zapisuje I' w komérce C nalezacej do wspdlnej pamieci, a PEQ)
odczytuje I z C. Czas komunikacji jest wiec staty. Zaktada sie zwykle, ze
co najwyzej jeden procesor moze jednoczes$nie zapisywa¢ w tej samej komdrce,
natomiast odczyt z komdrki moze ale nie musi by¢ obwarowany takim samym
ograniczeniem. Istnieje dos¢ obszerna literatura poswiecona algorytmom na
maszyny SIMD-SM. Ten model obliczen jest jednak mato realistyczny ze wzgle-
du na zatozenie o mozliwosci jednoczesnego dostepu przez P procesoréw do P
komérek pamieci. W praktyce, pamieci sg dzielone na bloki, do ktérych moze
mie¢ dostep jednoczesnie co najwyzej Jjeden procesor, zatem realizacja g od-
wodan do tego samego bloku pamieci trwa 0(3) jednostek czasu. Zauwazmy, ze
maszyne SIMD-SM mozna uwaza¢ za szczeg6lng wersje zsynchronizowanej maszyny

MIMD .
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Oméwimy teraz szczeg6étowo wspomniane wyzej sieci potgczen miedzy pro

cesorami

W maszynie SIMD-MC, procesory sg utozone w fe-wymiarowg tablice
K-\
Ian, )» gdzie jest rozmiarem i-tego wymiaru oraz P = n n".

) potaczony jest z procesorami w pozy-

istniejg. Zatem, pra-

Procesor PE w pozycji P(iQ,.
dla 0 SjSfe, jesl i tylko

cjach
wie kazdy procesor podaczony jest z 2k innymi procesorami. Rysunek 5 (a)
przedstawia SIMD-MC 2z 16 procesorami dla k = 2.
110 m
©

Rys. 5. Przyktady sieci potaczen w maszynach SI MD.

Zatézmy, ze P = 2™ i niech I =
narnym liczby i, ie[O,p—i]. Oznaczmy przez i. dopetnienie bitu 1.,
i} I\

finiujmy I‘Ea = [i VW maszynie SIMD-CC, zak#a-

i . ,1g] bedzie rozwinieciem bi-

i zde-

"_1,
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damy, ze kazdy procesor i potaczony jest z procesorami PE(67~"1), gdzie
o<b <. Zatem, kazdy PE(t) potaczony jest z log P =( innymi procesorami.
Rysunek 5 (b) przedstawia SiMD-CC z 8 procesorami (tj. § = 3).

Niech p, (, i, bedg zdefiniowane jak wyzej. Zdef iniujjny S(i)
(¢huAZe.) oraz US(i) (unéfiuj™-¢ée.) jako liczby naturalne o rozwinieciach
0N . 2»"N 3 Fesen/igm/ i” oraz CiO,i odpowiednio. W ma-
szynie SIMD-PS, procesor PE(i) potaczony jest z procesorami o0 numerach
S(i) oraz US(i). Kazdy procesor w tym modelu potaczony jest z trze-
maprocesorami. Rysunek 5 (c) przedstawia komputer S1IMD-PS z8 proceso-

rami.

3.2. Mnozenie macierzy

Dziatania na macierzach, ze wzgledu na jawnie tkwigcg w nich roéwnoleg-
+oscoperacji, stanowig najobszerniejsza i najpopularniejsza grupe zadan
realizowanych na maszynach SIMD. W tym paragrafie, skupimy swojg uwage na
wyznaczaniu iloczynu dwéch dowolnych macierzy. Dziatanie to ma bardzo wie-
le zastosowan. Szereg probleméw teorii grafow, dla ktorych metody macierzo-
we nie dostarczaja najefektywni ej szyc+ti algorytméw sekwencyjnych, ma bardzo
efektywne algorytmy roéwnolegte wykorzystujace 1iloczyn dwéch macierzy (lub
pewng jego modyfikacje). Do probleméw takich naleza; wyznaczanie dtugosci
najkrotszych drég w sieci, wyznaczanie przechodniego domkniecia, obliczanie
promienia, Srednicy i centrum grafu, generowanie drzewa czesciowego metoda
rozszerzania 1 topologiczne sortowanie acyklicznego digrafu (szczegéty

mozna znalez¢ w [4])-

Iloczyn dwéch macierzy C=Am stopnia N moze by¢ poi iczony w czasie
O(H) na wyidealizowanym komputerze SIMD-SM z n2 procesorami. Znane sa takze
algorytmy rownolegte o czasie dziatania O0(log n). Algorytm bedacy realizacja
klasycznej metody mnozenia potrzebuje n3/Iog N procesoréw, a wspoétbiezna
implementacja algorytmu Strassena - wymaga ~/log N procesoréw. Wszyst-
kie trzy algorytmy osigagaja optymalne (z doktadnosciag do statego wspéiczyn"

nika) przys$pieszenie.

Przedstawimy teraz algorytm Cannona mnozenia dwéch macierzy A = (&ﬁap

1B = (#..) Stopnia N na maszynie SIMD-MC z k=2 o ktérej zaktadamy dla
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uproszczenia, ze wyposazona jest dodatkowo w potaczenia odpowiednich pro-

cesorow brzegowych, tak aby elementy w wierszach i kolumnach siatki proce-

sorow mogty by¢ przesuwane cyklicznie. Zaktadamy, ze kazdy procesor PE(¢,])

ma trzy rejestry A(-1,]), oraz C(é,j), dane macierze A i B umiesz-

czone sa odpowiednio w rejestrach A i B, a wynik ma byé pozostawiony

w rejestrach C. Algorytm sktada sie z dwoch faz. W pierwszej fazie, ele-

menty ¢(-tego wiersza macierzy A przesuwane sg i razy cyklicznie w lewo,

a elementy j-tej kolumny macierzy B -j razy cyklicznie w goére. W rezulta-
X {I+Aymodn O73Z B(1,j) = b"*-'j')'mod’ n,j- @ zatem

A(1,J)*B(i,j) jest sktadnikiem sumy tworzacej <?... W drugiej fazie, kazde

c ie otrzymu!lemy A(i,J)=a

przesuniecie elementow w rejestrach A i B nnak#ada" odpowiednie elementy

macierzy A i B na siebie dajac kolejne skdadniki elementéw iloczynu. W po-
nizszym opisie algorytmu, symbol := oznacza podstawienie wykonywane w jed-
nym procesorze, za$ < jest poleceniem przestania informacji po bezposrednim

potaczeniu sieci komunikacyjnej.

Algorytm Cannona
beg in

for | =] to n-1 et begin
AGLD-AW, G+1)mod N);  (1>1)
B(t,j "KB((i+1)mod n,j) g >i)

end ,

C(1,3):=A(z,1)*B(1,]);

for I:=1 © n-1 do begin
A{i,)D+-A,(J+\ dmod n);
S(¢,IJKB(C (¢+1)mod n,j);

end

end

Rysunek 6 1ilustruje algorytm Cannona na przyktadzie macierzy stopnia 3.

Faza 1 Faza 2

O Goi GO02 *00 *11 *22 Go1 Go2 ®oo *10 *21 *02 G02 Goo GO1 *20 *01
Gn Aal2 G10 =*10 *21 *02 G12 G10 Gi1l =*20 *01 *12 G10 Gu G12 =*00 *11 22

[o]
22 G20 G21 *20 *01 *12 G20 G21 G22 *00 *11 *22 G21 G22 G20 *10 *21 *Ip2

Rys. 6 . Naktadanie sie macierzy w kolejnych krokach algorytmu Cannona.



Catkowity czas komunikacji miedzy procesorami wynosi w algorytmie Canno-
na 4(N—1) jednostek, za$ catkowita z+ozonosé algorytmu jest 0(n). Kosztem
zwiekszenia statej w oszacowaniu zdtozonosci, algorytm Cannona moze by¢ zmo-
dyfikowany dla maszyny SIMO-MC bez dodatkowych podaczen procesoréw brzego-
wych (por. [4]). Klasyczny algorytm mnozenia dwéch macierzy ma bardzo pros-

ta implementacje w postaci algorytmu systol icznego (por. § 4.1.3).

Opiszemy teraz algorytm mnozenia dwéch macierzy dla maszyny SIMD-CC
z N procesorami, gdzie N = 2~. Dla uproszczenia oznaczern zakézmy, ze pro-
cesory tworza siatke N*nxn, czyli PL(1,J,K) ma numer in2+jn+k, gdzie
i,j,keLQ,n—M. Zatem, jesli r N, ..., rQ jest binarnym rozwinieciem nume-
ru procesora PE(i,J ,K), to 1 = r oraz
K=r y...,"r .Tak jak poprzednio, zak#adamy, ze kazdy procesor ma trzy
rejestry A, B oraztA na poczatku A(Q,j,k) =< S(0,j,k) = zas wynik
ma .by¢ umieszczony w C{O,j,k) = e ., dla j ,ke[0,n-13. Algorytm sktada sie
z dwoch faz. W pierwszej fazie, elementy macierzy” iB rozsytane sa po
procesorach tak, ze A(l,j,k) = a oraz B(l,g9,k) = w drugiej Tfazie
kumulowane sa elementy 1iloczynu.

\

Algorytm mnozenia macierzy dla maszyny SIMD-CC.

beg in
for Z-:=3g~1 downto 2( do_ beg in
A(MA )-edm); M. = 0)
B(m(Z7))«E(m) er = 0)

end; U(6,j ,k)=a” B(i,9,k)*b"k dla ce[0,n-1 13}
for 1:=0~] downto 0 do {kopiowanie A(1,J,1) do A(i,g ,%)}

A{m17)"A{m)-, =m2
for Z-:=2g-1 downto § eto {kopiowanie B{i>1,k) d¢ B(1,*,k)}
Bintl *)+-B(m); (mr =M +4)

C(m):=A(m)*B(m); {C(i,gtk)=ab”k dra 1i,j,fce[0, n-11}
for 1:=29g t_ 3™-1 do
CEWAC(/77)+C(M(J))

end .3

Przesledzmy jedynie dziatanie ostatniej instrukcji for, ktéra w kazdym

n-1
rejestrze C(0,j,fe) kumuluje sume C—, = \ a ..b.—,. Poniewaz zmienna steruja-
o VK
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ca | przebiega od 2q do 3¥“1> zmiana bitu w Nr nastepuje na pozycji pierw-
szego indeksu. Dla | = 24, otrzymujemy C(1,]J ,k)-<C(i,J,k)+C(i+] .j ,K) dia
parzystych 1 oraz C(1,J ,k)+C(1,j,k)+C(i-\,J,K) dla nieparzystych 1. Dla
I = 23+\, mamy C(i,]J,k)-<-C(i,],k)+C(1+2,J,K), gdy drugi najmniej znaczacy
bit w rozwinieciu 1 jest 0, oraz C{i,q,k)+C(1,J,k)+C(i-2,j,k), w przeciwnym
przypadku. Zauwazmy, ze dla Z = 2(Q, rejestr C(Z,j,k) otrzymuje wartoscé
C(2,3,k")+C(3,J,k), a zatem po dwéch iteracjach rejestr C(Q,J,K) zawiera sume
C(0,j,k)+C(1,J ,k)+C(2,j,k)+C(3,],k), czyli Uliczba sk#adnikéw w C(O0,j,Fe)
podwajana jest w kazdej iteracji. W rezultacie, po ( iteracjach rejestr
n-1
C(0,J,k) zawiera sume £ C(1,J,k) =0 ...
i=Q 3
3

Powyzszy algorytm dla maszyny SIMD-CC z n procesorami ma z4ozonoscé
O(q), a wiec 0(log n). Praca [4] zawiera szereg innych algorytméw mnozenia
macierzy dla maszyn SIMD-CC, a w$rdéd nich algorytm dla N procesoréw o zto-
zonosci 0(n) oraz dla N M procesoréw o z4#ozonosci 0 ((72//72+log m), gdzie M
spednia 1 <M <N. Oba algorytmy sg optymalne, w drugim przypadku nalezy przy-
ja¢ M = tz/log 72. Podobna sytuacja jest takze dla maszyn SIMC-PS (por. [*0),
odpowiednie algorytmy sa jednak bardziej skomplikowane. Zamiast nich, sieé

PS zastosujemy w algorytmie sortowania (patrz § (4.2.3).

3.3. Algorytm naprzemiennego sortowania

Dla posortowania N liczb, struktura potaczen miedzy procesorami w ma-
szynie SIMD moze by¢ nawet liniowa, taka maszyne oznaczac¢ bedziemy w skroé-
cie przez SIMD-L (jS¢neoA.). Dziatanie maszyny SIMD-L zilustrujemy na przykta-
dzii uwspotbiezni enia algorytmu sekwencyjnego, ktorego czas dziatania wynosi
0@ ). Rozpa trzmy metode bagbelkowg (bubb-te. AOAt), w ktérej poréwnywane sa i,
w razie potrzeby, zamieniane miejscami elementy sasiednie. W pierwszej ite-
racji algorytmu, element najwiekszy umieszczany jest na koncu ciggu, nhastep-
nie drugi najwiekszy itd. Liczba poréwnan w tej metodzie wynosi co najwyzej
nrz (72-27), a wiec jest rzedu n2. Odmianag metody babelkowej jest metoda Na-
przemiennego sortowania (odd-2.ve.n thanApoKtation i1>0Kt) sk#adajaca sie z 2
przeplatajacych sie nawzajem faz nieparzystych i parzystych, z ktéorych kazda
wykonuje n/2 poréwnan. W kazdej z faz, element aktywny X.Z porownywany jest

ze swoim prawym sgsiadem éqg* i jeslhi XZ>XZ.‘v to elementy te zamieniane s3
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miejscami. W fazie nieparzystej, aktywne sg elementy o wskaznikach niepa-
rzystych, a w fazie parzystej - elementy o wskaznikach parzystych. Przyj-
mijmy, ze element XT:znajduje sie w ¢-tym procesorze maszyny SIMD-L w re-
jestrze o tej samej nazwie. Procesor aktywny poréwnuje zawartos¢ swojego
rejestru X z zawartoscia rejestru X w nastepnym procesorze, i w razie
koniecznosci zamienia miejscami zawartosci. Ponizszy algorytm wymaga n

procesoréw, a jego czas dziatania wynosi 0(n).
Algorytm naprzemiennego sortowania

for |:=1_JD N do_

i XA>Xn{ then EXCHANGE(my»X o 19 _(8n = IB)

{ca(Z-q) oznacza najmniej znaczacy bit w rozwinieciu binarnym i(l)}

Rysunek 7 ilustruje dziatanie algorytmu naprzemiennego sortowania na

przyktadzie ciggu piecioelementowego.

numer o 1 ) 3 A
kroku
0
Rys. 7. 1llustracja dziatania algorytmu naprzemiennego na maszynie SIMD-L,

Podobnie, mozna uwspoOtbiezni¢ algorytm sortujacy, ktory wykorzystuje

drzewo binarne jako strukture potaczen miedzy elementami i wynikami poréwnah.
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Jako rezultat otrzymujemy inny rownolegty algorytm sortujacy N liczb w cza-
sie 0O(n) przy uzyciu 0(n) procesorow. Szczegotowg realizacje tego algorytmu

pozostawiamy Czytelnikowi.

Metoda naprzemiennego sortowania moze by¢ uogdlniona na przypadek k
liniowo potaczonych procesoréw, z ktorych kazdy moze przechowywaé¢ w swojej
pamieci M liczb. Zatézmy, ze N = km i niech kazdy z procesoréw ma w swojej
pamieci M liczb. Na poczatku, kazdy procesor sortuje swéj podciag jedng
z klasycznych metod sekwencyjnych. W nastepnych K krokach, uaktywaniane sa
naprzemiennie parzyste 1 nieparzyste procesory. Procesor aktywny otrzymuje
podciag z procesora nastepnego, scala oba podciagi w jeden ciag uporzadkowa-
ny, dzieli otrzymany cigag na dwie rowne czesci i drugag z nich odsydta do pro-
cesora nastepnego. Z4ozonos¢ catego algorytmu jest O(m \qu)+Q(km), gdzie
pierwszy skdadnik jest oszacowaniem czasu wspoOdtbieznego posortowania pod-
ciggébw w procesorach, a drugi - z4ozonoscig kroku iteracyjnego. Oszacowanie
z+ozonosci mozna wyrazi¢ takze w postaci 0(t h)gn)/k+Q(n)f a zatem dla N
duzych w. stosunku do k, wspotczynnik przyspieszenia dla tej metody jest
bliski K. To bliskie optymalnego przespieszenie zawdzieczamy przede wszyst-
kim temu, ze dla N duzych w poréwnaniu z k, czas pracy procesorow dominuje

czas komunikacji miedzy procesorami.

Opis algorytméw sortujacych dla maszyn SIMD z innymi sieciami potgczen
znalez¢ mozna w [2] 1 [18]. Jeszcze inne algorytmy sortujgce dla maszyn SIMD
moga by¢ otrzymane przez odpowiednig implementacje sieci sortujgcych oraz

algorytméw systolicznych, ktéore omawiamy w nastepnym rozdziale.

K. Maszyny i algorytmy systoliczne

Maszyny systoliczne uwaza¢ mozna za hardware’owe realizacje algorytmoéw
(obliczen). Maszyna taka jest regularng siecig bardzo prostych procesorow
(PE), w ktérej dane krazag w sposdb rytmiczny. OkresSlenie systoliazna pocho-
dzi od ang iel sk iego"stowa ktére jest terminem fizjolog icznym ozna-
czajacym rytmiczne skurcze serca 1 arterii powodujace pulsowanie krwi w cie-
le. Pierwsze maszyny systoliczne, bedace realizacjami operacji macierzowych
w technologii VLSI, zostaty opracowane pod koniec lat 70-tych przez H.T. Kun-
ga z Uniwersytetu Carnegie-Mellon. Komercyjne maszyny systoliczne pojawity

sie na poczatku lat 80-tych.



Procesory w maszynach systolicznych wykonuja najczesciej jedynie bar-
dzo proste operacje. Informacje miedzy procesorami przeptywajag w sposéb po-
tokowy, za$ komunikacja ze Swiatem zewnetrznym odbywa sie tylko za pomoca
procesoréw, ktdore nalezg do brzegu catego uktadu. Zatem, jJjedynie brzegowe
procesory moga by¢ portami 1/0 w czysto-systol icznych uktadach. Maszyny
systoliczne, w ktorych dostepne sg dla $Swiata zewnetrznego takze niektdre

nie-brzegowe procesory nazywa¢ bedziemy pseudo-systol icznymi.

Podstawowym zastosowaniem maszyn systolicznych sg obliczenia, w ktérych
liczba operacji zdecydowanie przewyzsza liczbe danych, zas dane wielokrotnie
wystepuja w operacjach tego samego typu. Maszyny systoliczne zawdzieczaja
wiec swoja duzg efektywnos¢ wielokrotnemu wykorzystaniu danych wprowadzo-

nych do ukdadu. Rysunek 8 przedstawia schemat maszyny systolicznej.

Pami ¢ Pamiec

PE PE PE PE PE PE PE

Rys. 8 . Ewolucja maszyny klasycznej w maszyne systolicznag.

Ocena efektywnosci algorytméw systolicznych, oprécz czasu obliczen,
obejmuje takze oszacowanie catkowitej powierzchni zajmowanej przez uktad
VLSlI realizujacy dany algorytm. Z kolei, oszacowanie powierzchni powinno
uwzgledniac¢ przestrzen potrzebng do zapisania wszystkich liczb wystepujag-

cych w obliczeniach oraz obszar przeznaczony na realizacje procesorow (PE).
4_.1. Obliczenia macierzowe
4.1.1. Obi iczenia splotow

Klasycznym przykdtadem algorytmu systol icznego jest metoda obliczania
splotéw (convoZution). zatozmy, ze dany jest ciag wag A | Dla

ciagu danych wejsciowych X X X Y - , X” nalezy.wyznaczy¢ ciag Y”*, yA,

- zdefiniowany nastepujaco



Obliczanie splotow pojawia sie w bardzo wielu standardowych podprogra-
mach numerycznych takich jak: dopasowywanie wzorca, korelacja, interpolacja,
chi:czanie wartosci wielomianow, dyskretna transformacja Fouriera, mnozenie
i dzielenie wielomiandéw. Najpierw, opiszemy trzy algorytmy semi-systoliczne
(C1-C3), a nastepnie - dwa algorytmy czysto-systoliczne (C4-C5). Dla wiek-
szej przejrzystosci prezentacji, opisami algorytmow sg przyktadowe sieci

systol iczne dla k = 3.
Cl. Rozsytanie danych - ruch wynikéw - wagi w miejscu.

W algorytmie systol icznym, ktérego schemat przedstawiono na Rys. 9,
wagi umieszczane sg w procesorach przed rozpoczeciem obliczen, czesciowe
wartosci splotéw yvporuszajq sie od lewej do prawej, zas kolejne elementy
X§ rozsytane sg (bAoadccut) jednoczesnie do wszystkich procesoréow. W pierw-
szym cyklu y", 0 poczatkowej wartosci 0, przechodzi przez pierwszy procesor
i kumuluje wartos¢ . Zauwazmy, ze w tym cyklu wartosci iWyC’\ nie
sa kumulowane przez zaden z/., W drugim cyklu, wartosci WX oraz kumu-
lowane sa przez y" iy’\ odpowiednio. Poczawszy od trzeciego cyklu, poprawne

wartosci y", y’\,... zaczynaja pojawiac¢ sie na wyjsciu trzeciego procesora.

X, X.

X .
<
wo-Yout Jou® = YWhtW X

Rys. 9- Obliczanie splotow - systol iczny algorytm CI
C2. Rozsytanie danych - ruch wag - wyniki w miejscu.

W algorytmie przedstawionym na Rys. 10, wartosci yz kumulowane sa

w procesorach, przez ktore przeptywa cyklicznie ciag wag. Dane X. rozsytane



Rys. 10. Obi iczanie splotéw - systol iczny algorytm C2.

sg podobnie jak w algorytmie C1l. Za przewage algorytmu C2 nad CI mozna uznac
optyw wag zamiast przeptywu rezultatow, ktdére czesto liczone sg ze zwiekszo-
na precyzja, a wiec wymagaja wiekszej Uliczby bitow niz wagi. Rozwigzanie CI
nie wymaga natomiast zadnej dodatkowej magistrali (lub globalnej sieci) do

zbierania wynikow.
C3. Kumulacja wynikoéw - ruch danych - wagi w miejscu.

Rysunek 11 przedstawia algorytm, w ktorym wszystkie sktadniki kazdego
splotu liczone sg rownoczesnie, a nastepnie wysytane sa do sumatora, gdzie

nastepuje ich kumulacja. Jesli k jest stosunkowo duze, to sumator moze miecé

posta¢ drzewa procesorow, w ktérym kolejne kumulacje realizowane sa potokowo.

Rys. 11. Obliczanie splotéw - systoliczny algorytm C3.
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Przedstawione trzy metody Qliczenia splotéw za pomoca algorytmow semi-
systol icznych wykorzystujg szereg mechanizméw uwspédbiezniania obliczen,
nie maja jednak wszystkich zalet uk#adéw czysto-systol icznych. Na przykdtad,
rozsytanie danych 1 kumulacja wynikow wymagaja dodatkowych magistrali 1lub
sieci globalnych. Dla duzych k, moze to prowadzi¢ do spowolnienia zegara
L.Jadt.. Przedstawimy teraz czysto-systol iczne algorytmy, ktére nie korzys-
tajg z zadnej globalnej kumulacji 1 przesytania danych. Potencjalnie, bez
wiekszych trudnos®ci technicznych, takie uktady systol iczne mogq by¢ rozsze-

rzane dla dowolnej liczby elementdw.
C4. Wagi w miejscu - ruch danych 1 wynikéw z ta samg predkosciag.

W algorytmie zilustrowanym na Rys. 12, wagi umieszczone Sg W proceso-
rach przed rozpoczeciem obliczen, a dane 1 wyniki przeptywaja przez proce-
sory w odstepach dwoéch cykli miedzy kolejnymi elementami. S#abg strong te-
go rozwigzania jest tylko w podowie wykorzystywana moc (liczba) procesorow

(Srednio 50 %).

< —
X.
yout Y™n
w
X - XI o=
In out Xout *Vn
Rys. 12. Obliczanie splotow - systoliczny algorytm C4,
C5. Wagi w miejscu - ruch danych i wynikow.

X~ Xr

X X = +
X out gouf QVn WX
W X = Xth
y yout y .
out -

Rys. 13. Obliczanie splotéw - systoliczny algorytm C5,



Algorytm przedstawiony na Rys.

o ktérej piszemy w ostatnim zdaniu,

z roznymi predkosciami.

K.1.2. Mnozenie macierzy przez wektor

Rys. 14. Algorytm systol
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iczny dla wyznaczania 1iloczynu macierzy wstegowej

przez wektor (Kung

i Leiserson,

1978).

Rysunek 14 przedstawia schemat algorytmu systol icznego z liniowym

uktadem procesoroéw,

A przez wektor X,
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Przypusémy, ze macierz A ma wstege szerokosci W (powyzej, W = 4). Wtedy,
jak +*atwo sprawdzié¢, uktad sktadajacy sie z W procesoréw oblicza N kolej-

nych elementdéw wektora Y w czasie 2n+w.
4.1 ,3. Mnozenie dwéch macierzy

Najbardziej naturalng organizacja procesoréw wykonujacych systoliczne
mnozenie dwéch macierzy stopnia N, C=A"B, jest kwadratowa krata o boku N.
Zatozmy, ze elementy macierzy A poruszaja sie wierszami od lewej do prawej,
elementy macierzy B poruszaja sie przekatnymi od géry do dodu, a elementy
iloczynu C poruszaja sie wierszami od prawej do lewej. Poniewaz kazdy ele-
ment ¢-tego wiersza macierzy A wystepuje w rozwinieciu kazdego elementu
¢,-tego wiersza macierzy C, elementy” macierzy A iC przedzielone sa jednym
pustym cyklem, by zadne dwa elementy nie minety sie miedzy procesorami.
(Pusty cykl mozna zastgpic¢ zeremotrzymujac ten sam efekt.) Rysunek 15 (a)
przedstawia uktad, ktdéry wyznacza iloczyn dwéch macierzy stopnia 3, Przy
zatozeniu jednak, ze elementy macierzy B z chwila wejscia do uktadu, poja-
wiajg sie we wszystkich procesorach danej kolumny. Takie rozwigzanie nie
jest jednak zgodne z podstawowym zatozeniem o uktadach systol icznych. Za-
ktadamy bowiem, ze element wysdtany przez jeden procesor osigga Inny pro-
cesor z nim podtaczony bezposSrednio z opéznieniem przynajmniej 1. Uk#ad
z Rys. 15 (@) moze byc¢ jednak #*atwo sprowadzony do ukdtadu czysto-systol icz-
nego przez opdznienie kazdego elementu macierzy Bo1 miedzy kolejnymi pro-
cesorami i cofniecie ¢-tych wierszy macierzy A ico ¢-1 cykli. Tak zmody-

fikowany uk#ad jest juz czysto-systol iczny, patrz Rys. 15 (b).

Przedstawiony uk#ad systol iczny mnozy dwie macierze stopnia N w czasie
2 2
0(n) i zajmuje powierzchnie 0(Z log m), gdzie N jest rzedem obszaru zajmo-
wanego przez N procesoréow, za$s log M jest oszacowaniem gérnym rozmiaru

(tj. liczby bitéw) liczb wystepujacych w obliczeniach.

Powyzszy uk#ad systoliczny moze by¢ wykorzystany do mnozenia macierzy
boolowskich stopnia N na powierzchni 0(22) i W~tym samym czasie 0(n). Ten
algorytm z kolei moze by¢ zastosowany do wyznaczania macierzy przechodniego
domkniecia binarnej relacji (lub grafu) w czasie O0O(nlogn). Szereg innych
uktadéw systolicznych dla probleméw macierzowych i grafowych przedstawionych

jest w ksigzce Ullmana [24], Rozdz. 5.
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Na zakonczenie tego punktu przedstawiamy na Rys. 16 ukdfad systoliczny
wyznaczajacy iloczyn dwéch macierzy stopnia N o wstegach i ktory
wykorzystuje szesciokatnag organizacje komunikacji miedzy procesorami. Czas
dziatania algorytmu wynosi 37”+min{w”,W~}. Dowéd tego faktu oraz dowdd po-

prawnosci dziatania algorytmu z Rys. 16 pozostawiamy Czytelnikowi jako

proste cwiczenie.

c* Cii c24

Rys. 16. Systoliczny algorytm mnozenia dwéch macierzy wstegowych.

4_.2. Sieci sortujace

Systoliczne algorytmy porzadkowania ciggu liczb nazywane sg powszech-
nie sieciami sortujacymi (-10Ating nztwofik) . Podstawowym elementem sieci
sortujacej jest modu+ poréwnania, ktéry dla dwéch danych liczb na wejsciu,

na wyjsciu podaje minimum 1 maximum, patrz Rys. 17. Ze wzgledu na swoja



T

prostote, moduty takie

moga by¢ produkowane w technologii VLSl i tworzyc

bardziej z4tozone uktady.

Rys. 17- Moduty poroéwnan.
- /

W nastepnych punktach opi sujemy dwa algorytmy sortujgce pochodzace od

Batchera. Pierwszy z algorytméw oparty jest na innym algorytmie tego same-

go autora, ktory 4+gczy

dwa uporzadkowane ciggi metoda naprzemiennego sca-

lania. Drugi zas, oparty jest na wkasnosciach ciggéw bitonicznych. Obie

sortujace sieci Batchera sa najszybszymi znanymi roéwnolegtymi algorytmami

sortujacymi.

4.2.1. Metoda naprzemiennego scalania

Niech a~<az2 < ...

<an i PN ibN< L. n >2, beda dwoma uporzadkowa-

nymi ciagami, ktore nalezy potaczy¢ w jeden ciag C.1 <£: <. .. <c,Ln. Przyjmij-

my dla uproszczenia rozwazah, ze N = 2 , k £1. Algorytm naprzemiennego SCa-

lania (odd-e.ve.n me/cgz)

w pierwszym kroku rekurencyjnie #4aczy oddzi el nie pod-

ciagi o nieparzystych wskaznikach 1 podciggi o parzystych wskaznikach z obu

ciggow {a.} 1 {b.}. Drugi krok algorytmu polega na poréwnaniu odpowiednich
4 174

elementédw uporzadkowan

otrzymanych w poprzednim kroku.

Algorytm naprzemiennego scalania.

procedure ODD_EVEN_MERGE(rt;a.),a", ... >an>p" ,b™> -->bn>ci>x2”"’",c2n?’

beg in

if N=2 then beg in

if a”<b1 then

beg in :za.; dM-"b" end

el se begin d~:=b"; d*:=a" erid;

if 2z<k2 then

el se begin e»

else beg in

beg in e :=a2; €2:="2 end

=i>2; e2:=a2 en<™ engc*



0ODD_EVEN_MERGE(n/2;al,a3, or oo <2 ,02, ... d):
ODD_EVEN_MERGE(n/2:a2,aft, ... ,a,b2,b"N ... .2 e].e2, .. .,en)
end;

Ci:-dr °2n’~en’

for -¢:=1 to n-1 do begin
°2i 2" inWi+l ei);
e2i+rmaxWi+i’el)

end

end

Rys. 18. Schemat dziatania algorytmu naprzemiennego scalania.

Rysunek 18 przedstawia ogélny schemat powyzszego algorytmu, a na Rys. 19
pokazano przyktadowg sie¢ dla N = 4. Zauwazmy, ze na ogét jest to algorytm
niestabilny, gdyz element = 6 wystepuje na poczagtku (w danych) przed

by - 6+, a w uporzgdkowanym cigagu ich kolejnos¢ jest odwrotna.



Rys. 19. Przyktad sortowania metoda naprzemiennego scalania.

+atwo policzy¢ rozwigzujac odpowiednie roéwnanie rekurencyjne, ze siec
naprzemiennego scalania zbudowana jest z 0(n logn) modud#dw pordéwnan, zas

czas potrzebny do scalenia dwéch uporzadkowanych ciggéw w jeden wynosi

0(log n).
4.2.2. Roéwnolegty algorytm Batchera

Wykorzystamy teraz powyzszy algorytm do skonstruowania sieci porzadku-

jacej dowolny ciag liczb. Przyjmijmy, ze n?lezy uporzadkowac¢ ciagg aA.,

., a”, gdzie dla uproszczenia mamy n = 2 , 7 >0. Rownolegty algorytm Bat-
chera wykonuje | krokéw dla 1 = 0, 1,..., 7-1, a w kazdym z nich stosujac
algorytm naprzemiennego scalania +aczy wszystkie 2 parY uporzadkowanych

podciggow ddugosci 2

Algorytm Batchera

for ¢:=0 to 7-1 do

7-t-1
for 1<j<2 do simul taneousl y



ODD_EVEN_MERGE(2i";a[@21* 1+1 :j2t+ 1+2t ] ;a[j2t+1+27+l : (j+1 )2i%*1];
alU2C+]+]:(g+D2i+]D
{a\ g:h"] oznacza ciag a"y a

Sie¢ rownolegtego algorytmu Butchera zbudowana jest _z 0(n Iogzn) modu-
i.w poréwnan, a z*ozonos$¢ czasowa algorytmu wynosi O(log n). Zauwazmy, ze
algorytm ten mozna interpretowa¢ takze jako metode porzadkowania na maszy-
nach MIMD lub SIMD z h/2 procesorami, ktore majg wolny dostep do wspdélnej

pamieci przechowujacej sortowany ciag-

W ksigzce Ullmana [24] znalez¢ mozna 1inng realizacje roéwnolegtego al-

gorytmu Batchera w technologii VLSI.
4.2.3. Bitoniczne sortowanie

Wraz z poprzednimi algorytmami sortujacymi, Batcher zaproponowat jesz-

cze inny schemat porzgadkowania Uliczb zwany siecig bitonicznego sortowania.

Cigg liczb aa”, ..., a jest bitoniczny (b-Ctoruc), jesli skkada sie z co

najwyzej dwéch podciggoéw monoton icznych, tj . jesli istnieje j, 1§j <n,

tak ie, ze a<aM < ... <a. - eee —ane Sie¢ bitoni cznego sor towan ia po-

rzadkuje ciag bitoniczny. Zauwazmy, ze dla j'= 1 lub j = n, ciagag bitoniczny

jest nonotoniczny. Kazdy podcigg cigagu bitonicznego jest rowniez bitoniczny,
a takze jesl ia]<a2<...<a™ ib]<b2<... $bm> to ciag (c~,a2,... 2~ ~,
...,bJ) jest bitoniczny. Wynika stad, ze sie¢ bitonicznego sortowania moze

by¢ stosowana do scalania dwéch uporzadkowanych ciagow.

Zatozmy, ze ah jest ciaggiem bitonicznym i przyjmijmy, ze
n= 2, Kk>o0. Batcher udowodni¥, ze ciagi d2,..., ¢n i E]t en, ...,
gdzie d" = minai>Xn+" °raz ANdla i = 1, 2,..., N, sa takze

bitoniczne i co wiecej maX{di; <min{e1§. Ta whasno$é ciggéw bitonicznych
moze by¢ rekurencyjnie zastosowana do ciggow ,d™ ..., d oraz e}f

€ . W rezultacie, otrzymujemy algorytm bitonicznego sortowania, ktérego sieé
przedstawiona jest schematycznie na Rys. 20, zas$ Rys. 21 ilustruje realiza-
cje tej sieci dla 2N = 8, w ktérej schemat potaczen miedzy modudami poréw-
nan w dwéch sasiednich kolumnach wyznaczony jest przez wartos¢ funkcji
SHUFFLE. Przyjmijmy, ze wyjscia z/i wejscia do moduddédw oznaczone sa liczba-

mi od O do 2n-1. Wtedy wyjsScie i potaczone jest z wejsciem SHUFFLE(1) =

= {im—\'im-2"’" ib"iﬁD' gdzie V ~0 jest bina:rn3 reprezenachi.
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Czas potrzebny do posortowania ciagu bitonicznego rzedu 2N wynosi 0(log N),

zas liczba zastosowanych modud4ow porownan jest ograniczona przez 0(n logn).

Jesli ciag ¢ir, an, ..., a, n = 2k {k >0) nie jest bi toniczny, to mozna
wtedy zastosowaé¢ klasyczng metode sortowania przez scalanie, ktére realizo-
wane jest przy pomocy sieci bitonicznego sortowania odpowiedniego rzedu.
Doktadniej, w -¢-tym kroku*gla i = o, 1,..., k-1 nalezy zastosowac¢ 2
sieci sortujacych rzedu 2 &H: Rysunek 22 1ilustruje sie¢ bitonicznego sor-
towania dowolnego ciagu 8-elementowego. Czas potrzebny do posortowania N

2
liczb jest ograniczony przez 0(log n), a liczba uzytych mddu4ow poréwnan

) 2
wynosi 0(n log n).

5 5 - >
CM (o /I CM
+ 7 + 10 + 5 — T
10/
1/ \-> 7 ie¢ b ito-
oM oM oM S!ec bito
3 + 7 . in nlcznego_
sor towa nia
rzedu 8
12 12 12
CM CM CM
5 . 1 6
10
1/ \ [6J 5+
CM CM CM
+ 6 - 5 - 1

Rys. 22. Przyktadowa sie¢ bitonicznego sortowania dowolnego ciggu dd¥ugosci 8
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