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SŁOWO WSEPNE

Postęp w informatyce uwarunkowany jest nie tylko rozwojem techno
logii sprzętu i oprogramowania, ale również - i to w coraz większym 
stopniu - postępem w rozwiązywaniu szeregu problemów podstawowych.
Należą do nich między innymi problemy związane z podnoszeniem jakości 
i niezawodności oprogramowania, z organizowaniem wielkich zbiorów in
formacji, współdziałaniem procesów i systemów, nowymi formami wymiany 
informacji na granicy cz łowiek-komputer itp. Zdaniem wielu specjalistów, 
wdrożenie rozwiązań tego rodzaju problemów do praktyki przemysłowej 
jest warunkiem koniecznym dalszego postępu w informatyce. Wyrazem tych 
opinii jest widoczny od kilku lat wzrost zainteresowania problemami 
podstawowymi w środowisku praktyków, i to zarówno tych, którzy informa
tykę tworzą, jak i tych, którzy ją stosują. Wiele firm organizuje kursy 
dla swoich pracowników poświęcone tematom uznawanym niegdyś za akade
mickie.

Organizacja spotkań naukowych poświęconych informatyce jest jednym 
z ważnych zadań statutowych Polskiego Towarzystwa Informatycznego. 
Kierując się tą myślą, Zarząd Główny PTI pierwszej kadencji podjął na 
jednym z pierwszych posiedzeń jakie odbyły się po Zjeździe Założyciel
skim w maju 1981 r. inicjatywę zmierzającą do zorganizowania Szkoły PTI 
poświeconej współczesnym kierunkom rozwoju informatyki, Niestety, z po
wodów od Towarzystwa niezależnych do realizacji tego zamierzenia doszło 
dopiero w październiku 1985.

Niniejsza Jesiennna Szkoła PTI jest drugą z kolei tego typu impre
zą naukową organizowaną przez nasze Towarzystwo. Podobnie jak impreza 
poprzednia poświęcona jest ona przeglądowi wybranych kierunków związa
nych z rozwojem informatyki i jej zastosowań na świecie. Wszystkie 
wykłady przygotowane zostały specjalnie na zamówienie organizatorów 
i pomyślane są tak, aby były zrozumiałymi dla każdego słuchacza z w y ż 
szym wykształceniem informatycznym niezależnie od jego specjalności 
z a wodowej.

Przy ustalaniu tematyki szkoły kierowano się zasadą doboru tema
tyki najaktualniejszej oraz wiążącej się z rozwojem informatyki i jej 
zastosowań w krajach informatycznie zaawansowanych. Utrzymano również
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przyj etą już poprzednio zasadę, aby każdy wykładowca był uznanym 
specjalistę w reprezentowanej przez siebie dziedzinie, prowadzącym 
własne badania w danym zakresie i reprezentującym odpowiednio silne 
środowisko naukowe.

Inowacją tegorocznej Szkoły jest wystąp wykładowcy zagraniczne
go profesora Dinesa Bjornera z Politechniki Duńskiej w Lyngby. Jest 
on wybitnym teoretykiem i praktykiem - a jednocześnie jednym z twórców 
- t z w • nowej metody wiedeńskiej /VDM/ specyfikowania i projektowania 
oprogramowania. Ponieważ wykład prof. D. Bjornera wygłodzony zostanie 
w języku angielskim w takim też języku publikujemy tekst tego wykładu. 
W tej sytuacji wykład ten być może nie będzie dostępny dla wszystkich 
uczestników Szkoły. Z drugiej jednak strony uczestnicy znający język 
angielski będą mieli okazję zaznajomić się z atrakcyjnym tematem 
u  samego źródła oraz posłuchać jak robi się informatykę, i jak się 
o niej mówi, poza granicami naszego kraju. Jeżeli eksperyment z wy k ł a 
dowcą obcojęzycznym oceniony zostanie przez słuchaczy pozytywnie, 
podjęte zostaną starania aby mógł on być kontynuowany. Oczywiście 
podobnie jak w przypadku poprzedniej szkoły Organizatorzy oczekują 
na wszelkie uwagi dotyczące tej i następnych szkół jakie uczestnicy 
zechcą im przekazać.

Warszawa, lipiec 1985 \ Andrzej Blikle

r
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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 is fourfold: 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 its 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 formal 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 in its early form was first devised by a group at 
the IBM Vienna Laboratory, Austria, around 1973 .

The distinguishing, technical features of VDM will 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/ I, 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/I, 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 
if so, how do we estimate development resources; to what degree of 
conviction can we produce (what is believed, or can be proven to 
be) correct software; and finally: 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 features 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 in order 'for VDM to mature into 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, in 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 (2) 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, following realization:

(0) Requirements Analysis and Definitions
(1) Specifications
(2) Realization
(3) 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 mode 1 of 
the software being architechted. This is in contrast to e.g. Alge
braic Specifications. In a model one is already "interpreting" 
certain objects in 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 is 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" :
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1 . OSq
2 . DIRq
3 . RE S q
4. FS

where OSq ,

:: DIR0 FS
= Rnm j* RESq
= Fnm I DIRq
- Fnm jft FILE

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 "q " hints at the initial, most 
abstract model level .

Syntactic Domains —  an example

Commands are defined for retrieving, inserting, ..., resources. 
Resources are designated by sequences of resource names (hinting at the hierarchical ordering):

5 . CmcL = Get I Put I ...
6 . Get :: Rnmt
7. Put :: Rnm-t RESq

Elaboration Functions —  an example

8 * type: VQ-Get: Get-* (OSq ^ (DIRq I FILE))
9. type: IQ-Put: Put -* (OSq ^ OSq)

8.0 Vg-Get(mk-Get(rl))(mk-OSq (dir,fs)) A 
•1 cases rl:
.2 (<r> -* (let resQ = dir(r) in
.3 is-DIR q ( res q ) -* resQ,
.4 T -* fs(resg)),
.5 <r> A rl ' -* V g-Get( mk-Get (rl ' ) ) (mk-OS q (dir (r) , fs) ) )

i.e. lists of resource 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-OSQ(dir,fs)) A 
.1 cases rI:
.2 (<r> -* mk-OS q (dir u [ r *+ res] ,fs) ,
.3 <r> rl ' -* (let put' = mk-Put (rl', res),
.4 os' = mk-OS(dir(r),fe) in
.5 let mk-OSq (dir ', ) = 10-Put (put' ) (os ') in_
.6 ' mk-OSn(dir -h [ 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 is 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 in the directory name existing file 
system files:

10.0 inv-OSg(mk-OSq (dir, fs)) A 
.1 filenames(dir) = domfs
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11.0 filenames(dir) A
.1 i / I fsrngdir a is-Fnm(f)} u
.2 union { filenames(dir') I dir'srngdir a is-DIEq (dir')}
.3 type: 'DIRq -+ 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 (mk-Put (, res) -» is-DIRn (res) =>
.3 (Vferngres)(is-Fnm(f)) ,
• 4 mk-Ge t (• • • ) • » • j
.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-OSg(dir, )) A 
*•*- eases rl:
.2 (<r> -+ (rcdomdir),
.3 <r> rl 1 -+ ((redomdir)
.4 a pre-Get(mk-Get(rl1))(mk-OS p(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 into 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. OSj : : STG FS
15. STG :: Ptr (P t r ^ DIR^)
16. DIRj = Rnm RESj
17. RES2 = Fnm t Ptr
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Three concerns now arise: (1) that objects of the new, concrete
Domains be invariant, (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 invariant predicate, here: inv-OSj , (2 ) an abstraction
(or retreive) Hmclfion, here: retr-OS p / an<3 (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:
(1 ) one which expresses the invariance requirements inherited from 
the invariant predicate of the previous level, here inv-OS p ; (2)
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 (3) 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-OSj(mk-OSj(mk-STG(p,m),fs)) A 

.1 (wfPtrs(p,m)

.2 ainv-OS p (retr-OS p (mk-OS-i (mk-STG (p,m) , fs) ) ) )

The wfPtrs function checks aspect (2) above, where line (18.2) 
checks aspect (1); aspect (3) is not illustrated. The wfPtrs pre
dicate analyzes the pointer structure, i.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
• 1 (let ptrs = union { rngdirj I dir^srngm}\Fnm in
.2 (p-> zptrs)
.3 a (domm = ptrs u {p})
• 4 \(Vp’,p" sdomm )
.5 a ( ( (domm(p ' ) )\Fnm) n
.6 ( (domm (p") )\ Fnm) ) ={})))
.7 type: Ptv (Ptv ̂  DIRj ) -> BOOL

Abstraction/Retrieval
20.0 retr-OSq (mk-OSj (mk-STG(p ,m) , f s ) ) A 

.1 mk-0Sp( retr-DIRp( p,m) ,f s)

.2 type: OSj ^ OSq 

.3 pre: wfPtrs(p,m)

21.0 retr-VIRq (p, m) A
.1 (let dirj - m(p) in
.2 IT r *-*• res q I rzdomdir j a
.3 (let res? = dirjfr) in
.4 (is-Fnm( res-j ) -+ (resQ=resi), r-
.5- is-Ptr( res j ) -» ( res g^retr-DIRg ( resjjm))))])£ + -D4--V, rv+'y, -l d t p . ) t DIR-.6 type: Ptr (Ptr ^ DIR^) 
.7 pre: wfPtrs(p^m)

0



(The "structure" of the map construction expression (21.2.5) "fol
lows" from the two "structures" of the "input" Domain of m: (Ptv
^ DIR 2 ) 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 (8 ) and (9) above; 
here we show (only) V-Get:

23. type : Vj-Get: Get -+ (OSj -+ (Ptv I FILE))

That is: we "equate" Ptv with DIRq:

23.0 Vj -Get (mk-Get ( vl ) ) (mk-OS2 (mk-STG( p,m) 3fs) ) A 
.1 eases vl:
.2 (<v> -* (let vesj = (m(p) ) (v) in
.3 (%s-Ptv( ves j ) ves2 >
.4 T -* fs(ves2))),
.5 <v> ~ vl' -y V ̂-Get ( mk-Get (vl 1 ) )
.6 (mk-OSi (mk-STG((m(p))(v),m),fs)))

Given OSqj Vg-Get and OSj, 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 illustrates 
VDMs ease of transition from applicative to imperative specifica
tions .

The three OS 2 components are to be kept, now, in globally declared 
variables (initialized, for some particular state

- 8 -

24 . del p
25 . del m 
26. del fs

mk-OS2 (mk-STG(p,m),fs))
- p type Ptv;
= m type (Ptv ̂  ;
= fs type FS;

that is, we introduce into the model a global state E:
27 .0 E = OS2 = (p ft Ptv) u

.1 I'm ft (Ptv ft DIR2 )) u.

.2 ffs ft FS)

with:

• inv-OS 0 () A inv-OS 2 (vetv-O S ))

and

29. vetv-OS 2 () A mk-OS 2 (mkzSTG (ap , an ) ,efs )

being rather straightforward consequences ( e: contents of declared 
variable). Similarly we could re-express V 2~Get imperatively:



3°. type: vV2-Get: Get-* (Ptv-* (E -*■ (Ptr I FILE)))
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30.0 vV2 -Get( mk-Get ( vl) ) (p) A.
.1
.2
.3
.4
.5

eases vl:
(<v> -> (def ves 2 : ((an )(p))(v);

(is-Ptv( ves2 ) -* vetuvn( ves2 ),
T -y (efs ) ( ves2 ) ) ) j

<v> ~ vl'-y vV 2 -Get ( mk-Get (vl ')) (((an ) (p)) (v)))

to be initially invoked with p = ep. So far so well. Now follows 
the desired operation transformation. In preparation, we first re
express the above function (30.), changing only the syntactic form of its control structure:

31.0 vVg-Get(mk-Get(vl))(p) A 
.1 if lenvl = 1
.2 then (def ves 2 : ( (an ) (p) ) (hdvl) ;
• 3 ( is-Ptv( ves 2 ) -* vetuvn( ves 2 ) >
•4 T -y (efs ) ( ves2 ) ) ) ,
•5 else vVs-Get(mk-Get (tlvl) ) ( ( (an ) (p) ) (hdvl) ) )

This function evidently fits the following recursion schema:

32. F (x, y ) A iA a tTiê n b else F(u, v )
where:

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 (rl ;= vl;

.1 p := p;

.2 while len erl > 1 do (rlsave ;= tl erl;

.3 p ;= ((an) (op )) (hd erl);

.4 rl := crlsave );

.5 (

as the new body; the reader is 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, on any concrete state,
os2 > retrievable to some, more abstract "state", os q, shall yield a 
result which is retrievable, i.e. "corresponds" to the result of 
running the same command on the abstract "state":

x ~ r > £ / y ~ p ,  a ~  lenvl = 1 , b ~ lines .2-.4,
u ~ tIvI , v ~ ((cm)(p))(hdvl)

.6

.7



- 10 -
35.1 ( VgsGet)

.2 ( Vos qzOS q) ( inv-OS g( os q) )

.3 ( Vos2^0Sj)(inv-OSi( 0 8  I) )

.4 (°8o = vetv-OS n[ os -ij)

.5 o (V0-Get(g)(os q) =

.6 retv-DIRFILE ( V-j-Get( g)(os j),os j))

where we define correspondance as :

36. type : retv-DIRFILE : (Ptv I FILE) (OSj -* (DIRq I FILE))

36.0 retr-DIRFILE(pf)(mk-OS j(mk-STG(, m) , )) A 
fis-FILE(pf ) -* pfj 

.2 1 -*■ 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 imperative model of 
(24.-31.) is rather trivial and its correctness is easily seen. The 
third step of development shown above: from the recursive formula
tion of rV3-Get in (31.) to the iterative of (34.) is 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 indepen
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. Of course, the previous remarks apply e- 
qually well in most other software areas (Data Bases, Operating 
Systems, etc .) .

But to define a language properly and to develop correct compilers 
for it is vastly more important than to do likewise for e.g. data 
bases, operating systems and especially application programs —  and
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fc>r 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 1 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 oneself 1 In the case of VDM 
both situations have been thoroughly experienced, and also, in the 
case of CHILL, a situation where the formal definition work in 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 incomplete "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 :

IfSyntactic Domains
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
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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 in 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-impv s:Vid-set 

s-locvs :Vidf^set
6 . Procs

: :
s-expps:Proem s-impps:Pid-set 
s-locps:Proem

7 . Proem = PTd ^ Proa
8 . Stmtj Proc =

ill• • •

—  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 in 
[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
• 1 ((dp-' e sms )
• 2 \(Vdp'zsmsu{ dp})
• 3 ( is-wf-Defs ( dp' ) ( ({ dp] usmsj\{ dp'} )
• 4 type: Prgr -* BOOL

10.0 is-wf-Defs(mk-Defs(vp, pp))(dps) A
is-wf-Names(vp, pp)

•2 ais-wf-Vars(vp)(dps)
.3 \is-wf-Procs(pp)(dps)
.4 type: Defs 3 (Defe-set -* B00L)

11.0 is-wf-Dames(mk-Vars(xtSjivsttvs),
mk-Proas(xpds, ips,Ipds)) A

•1 is-dis joint ( <xvs, ivs, I vSj domxpds3 ips,domlpds> )
• 2 type: Vans Procs -* B00L
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12.0 is-disjoint (lids) A 

•1 (Vij dsindlids) (i*j o (lidsiil n lidsi jl = {}))
.2 type: (Vid-pet I Pid-aet)* -* BOOL

13.0 i8-wf-Var8(mk-Vars(xvs> ive. I vs))(dp a ) A  
.1 ('iivsivs) (31 dpzdps)(ivzs-expvs(s-Vare(dp)))
• 2 h(VevexV8) ( -,3dpzdps) (evz8-expV8(8-Vav8 (dp) ) v
•3 evsdom j-expps(e-Proes(dp)))
•4 type: Vavpavt -*• (Defpart-set -* BOOL)

is-wf-Proas(mk-Pvocs(epds> ips, Ipds))(dps) A
( Vipeips) ( 31 dpedps) (iipsdom s-expps (s-P'voas (dp) ) ) 

a (Vepedomepds) ( -'Sdpsdps ) (epesj-expvs ( sjtJ/clvs (dp) ) v
epecCom s-expps (s-Pvoas (dp) ) ) 

type: Proas -* (Defs-set -* BOOL)

One could claim, contrary to what was stated above, that the (10., 
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.

14.0
.1
.2
.3
.4

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 —  first approximation
15. ENV = (Vid jfc LOC) u (Pid ^ FCT)
16. STG = LOC ft VAL
17. FCT = VAL* -* (L -* E IVALl)
18. VAL = INTG I BOOL I LOC I FCT ..
19. s = Stg ft STG

Here, we have foreseen, and defined, (19.) a global state for the 
semantic functions; i.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 is, 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 is 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 81a, 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", ie. 
also local ones, with possibly identically named local variables in 
distinct modules, we need to make all variable identifiers distinct.

The non-distinctness is, of course, a static feature offered by the 
modular language; but it 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' :: Main (Mnm -± Sub)
21. Vavpavt' :: s_-expvs :V^d-set

Sj^impvs: (Mnm I MAIN ^ Vid-set) 
s-^locvs: 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 
original to new domains (note: all "new" objects and domains are 
primed):

22.0 vmk-Prgr(mk-Pvgv(mm, sms)) A
• 1 (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'(mk-Mainmod'(mk-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 (sm6=i}->[],
.2 T -*■ (let sm e sms}
.3 mnm e mnms in
.4 [ mnm^-sm] {¡name-modules ( sms\ { sm] ) (mnms\ { mnm} ) ) )
• 5 type: Submod-set '?+ (Mnm-set ~+ (Mnm ^ Submod))

Pre * cavd sms card mnms

vmk-Modules(sms)(smsm) A 
( sms ={}-+[],

T -* (let sm e sms in
let mnm s dom smsm be s:t: smsm(mnm) = sm in
let mk-Defs(vp,pp) = sm Tn
let sm' = mk-Defs '(vmk-Vavs(vp)(smsm).pp) Tn
[ mnnt+sm' ]
u vmk-Modules(sms\{sm})(smsm)))

24 .0 
.1 
.2 
.3 
.4 
.5 
.6 
.7
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.8 type: Sub-set 3 ((Mnm ft Sub) -* (Mnm ftd Sub')) 
.9 pve: erne = m g  smsm

25 .0 
.1 
.2 
.3 
.4 
.5 
.6

vmk-Vavs(mk-Vavs(evs.£ua, lue;; (smsm) ±  
(let ivm' = [ iv*-mnm I ivsive a

mnm = ((Smnm'sdom smsm)
( ivss-expvs (B^Vavs ( smsm (mnm ' ) ) )

mnm 1
mkrVave'(evs,ivm' ,lvs) )

T MAIN)1 ^n

•7 type: Vavs -+ ( (Mnm ft Sub) -*• Fare']
As these functions are far from being trivial, and as they do not 
directly "speak about" interesting properties, some further justifi
cation is 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 .
27 .
28 . 
29 .

p e TENV = 2ENV XENV
2ENV = (MAIN ft LENV) y (Mnm ^ LENV)
XENV = ENV
LENV = VAL ^ LOC

—  and otherwise as before.
Semantic Functions, Formal Exposé

30. type
31. type
32. type
33. type
34 • ¿URÊ
35 * type
36 •
37 . type
3® • .̂vpg 39 . type

Tpvgv-
I si *
C L dp'
CLsms-
Cmm •’ 
cu sms ’
dp•

Pvocden: Pvoc

Pvgv
Stmt
Defs
(Mnm ft Submod) 
Defs
(Mnm ̂  Submod) 
(MAIN | Mnm)

Alloc:
Exp:

()
Defs

( %( Monitov ) -*■(£-► T, ) )
(ENV-* ( %( Monitov ) -* (E-+Z))) 
(E -+ (E LENV))
CL -> (E (Mnm ft LENV)))
( TENV -*■ (ENV ENV))
(TENV -+ ENV)
(TENV -*■ ENV)
(ENV -*■ FCT)
(E -» (E LOC) )
(Vid I 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 functions 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 it (Monitor) concept "belongs" to parallel 
semantics; see later)), computation of the location part of defini
tion parts and submodules (32, 33), computation of the final envi
ronments of the main module, submodules and definition parts (34, 
35, 36) . Thus, we are ready to "fill in":
30.0 I (mk-Prgr(mk-Main(dp3 si),sms))(monitor) 4

.1 (dej mlp : CL^^(dp)3

.2 sip : CLsms(sms);

.3 let (pmm, ppmm) = Cmm(dp)p,

.4 p sms = C8jns(sms)p,

.5 p =  [MAINH>m £p] u sip

.6 u do~mm u psms in

.7 I s ^ ( s i ) ( p m m ) m o n i t o r )

32.0 CL^p(mk^Defs(mk-Vars(xvs, , Ivs) , ) ) A 
.1 [ v *->■ Alloc()\ vt(xvs u Ivs)']

33.0 CLsms(sms) A
• 1 [ mnm h- CL^( sms (mnm) ) I mnm e dom sms]

3 4 . 0 Cmm(dp) p A
•-*- (let mk-Defs ( mk- Vars (xvs, , ),mk-Procs( xpm, , ) ) = dp in 
.2 let pmm = C^ (dp, MAIN,) p in
.3 ( p mm, ( pmm\ merge{ Cj„( sms(n) ) p| Exp ( sms (n) ) 1 nedomsms] ) )

35.0 Csms(sms)o 4 
.1 ( sms={.] []
.2 T -+ (let mnmc dom sms in
.3 Cdp ( sms (mnm) ) p u Csms ( sms\ { mnm] ) p )

36.0 C^p(dptnm) p 4
.1 (let mk-Defs(mk-Vars(xvs, ivs, ) ,

mk-Procs(xpm,ips,Ipm))= dp in
.2 let p' = p(nm)
.3 u[ v^( p (nm) ) (v) I vedomivn a nm = ivm(v)]
.4 u[ p^Procden(pm(p)) p '~T pedompm a pm=xpmvlpm]
.5 u[pf-+p(pj I pzips] in
. 6  p ')

38.0 Alloa() 4
.1 (def IzLOC \dom \dom a Stg;
.2 stg;= a Stg u Il^undef]i 
.3 return I) ----

39.0 Exp(mk-Defs(mk-Vars(xvs,,)3mk-Procs(xpm,, ) ) ) 4 
-1 xvs u dom xpm

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

^ t h e  reference to that part of p which was "construc
ted" in an earlier, non-recursive, and —  by the way —  imperative
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 imagine more system components: directories, file- 
storage, etc., to which access should be synchronized):
—  Syntactic Domains —  Extension
40 . System Semid-set Prgr-set

41 .
• • •
Stmt = Signal 1 Wait 1 ...

42 . Signal Semid
43 . Wait Semid

VDM models involving 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 is most 
often not so! The concurrency concept used in VDM is a rather sim
ple and restricted form of Hoare1 s CSP [Hoare 78a, Folk jar 80a], 
striving for possessing as properties concurrency, rendezvous, 
communication and only that; i.e. there are no assumptions ab6ut 
resource sharing, scheduling, buffering ing, 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 in terms of rendez-vous communications between these proces
ses; the objects thus being communicated are the following:

—  Communication Domains
44. Signalreq :: Semid
45. Waitveq : : Semid
46. Continue : : () \

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 I8ygi.em (mk-Syatem( aide, prgra)) A
*1 fdef monitor : start Monitor (aids);
.2 def pits : T'e'tart Taak(prgr, monitor) I prgrsprgrs};
.3 . .. )
.4 type: System -* ...

(as we do not model system termination, we do not know what the 
result, nor its type, is going to bel)
The Task processor is of course trivial:

48.0 processor Task(prgr,monitor) A 
•1 (del Stg ;= [] type STG;
•2 IyrgV(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 

.1 

.2 

.3 

.4 

.5 

.6 

.7 

.8 

.9 

.10 

.11 

.12 

.13 

.14 

.15

.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 favour of any other, more suitable scheme, 
without affecting the remainder of the model 1
■Finally, 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
•1 output mk-Signalreq(sid) to monitor
*2 type : Signal -* it(Monitor) -+ (£ -* E)

^wait (mk-Wait(sid))(monitor) A
(output mk-Waitreq(sid) to monitor; 
input mk^Continue() from monitor) 

type: Wait -*• (it (monitor) -*('£-*■£))

51 .0 
.1 
.2 
.3

rocessor Monitor(sids) A  

(del sem := [  s*+( 0, <>) T szsidsl type Semid (Nq it*); 
cycle
(input mk-Signalreq (s) from it 
= > (def (n,its) : c semi's);

if 71S * <>
then (let it’ = hd its i_n

se m s (8 )  ;= (nttl its); 
output mk-Continue () to it’) 

else sem °(s):= (n-hl, its) ) , 
input mk-Waitreq (a) from it 
= > (&ef (n>its) : c s e m i 's ) ;  

if n > 0
then (sem “(s) := (n-ljits);

output mk-Continue () to it) 
else sem 0 (a) := (n, its*'<it> ) ) ) )



- 19 -
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 is usually called: 
Contex Conition Checker, CCC (1).

From the dynamic sequential semantics ( DSS) definition of a PL is 
to be developed the 'code generator', possibly including an 'optimi
zer1, 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 (3) .

(2) 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, is 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, is 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 first develops abstract specifications of 
what each such pass is 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 is then in 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 file and i/o systems, and the 
specification and design of possible separate compilation faciliti
es .

(2) 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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Spécification
Formal
Semantics

it 
Design

Compiler

I I
r — 'sT T

I T~ ESA T I

Run T^me
I Compiler & Run Time System Design I System Coding

Target System

Thus, the compiler and run-time system development is 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 infixed 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 figure can be slavically followed, using 
these techniques. Not before we reach the rightmost "stacked" boxes 
collectively labelled coding does actual coding start 1

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.

H
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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, i.e. the requirement to 
process program text in left-toright passes; i.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 is absorbed in this machinery 1 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:
1 . Prgrj :: Main Submod*
2 . Prgr2

Main
:: Main (Mnm Sub) *

3 . :: Defe Stmt f
4 . Submod =  Defe
5 . Defe :: Vare Proce
6 . Vare :: Vid* Vid* Vid*
7 . Proce :: (Pid Proc)* Pid*
8 . Stmt —- • » «
9 . Proc —— • « «

(Pid Proc)*

—  Semantic Domains
Since we assume e.g. sub-modules to be "sequenced" in any order 
without affecting neither the static- nor the dynamic semantics, we 
in general need to construct first, in one pass, a dictionary, 
which is then used, in a subsequent pass, to check for well-formed
ness :

10.0 DICT = (Vid + (Mnm íYMlCHK) nil)) u
.1 (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-Prgr2 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, <5, 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 latter only in the dictionary context of the analyzed 
module (22.5).

Function Types

H . type: 
121. type: 
13. type :

14• type:
15. type :
16. type :

17• type 
18. type 
19• type
20. type
21. type 
22• type

23 . jtjtpe.

24 * type.

is-wf-Prgr: 
rmk-Prgr: 
Affix:

B-Diet:
BC-Defs-Dict:
BC-Diet:

BC-subl-Dict : 
check-Prgr2: 
check-Dict: 
eheek-Main: 
check-subl: 
CBL-Defs-Dict:

names :

CBL :

25. type: check-Stmt-list
26. type: check-Procs:

Prgrj •* BOOL 
Prgrj -* Pngv2 
Submod-eet -*■ (Mnm-set -*•

(MnmSubmod) *)
Pvgr2 -+ DICT
Defe-* ( DICT -* (Mnm-* DICT)) 
(Vid* I (Pid Proc)*) (VAR 1 PROC)

-> (DICT -> (Mnm -> DICT)) 
(Mnm Sub)*-* (DICT -* DICT)
Prgr2 -+ (DICT -*■ BOOL)
DICT -* BOOL 
Main -* (DICT 
(Mnm Sub)* *•»

-* BOOL) 
(DICT -* BOOL)

Defs

(Vid

(Vid 
( IMP

(DICT 
Pid)* 

Pid i
l o c;

(Mnm -+ ( DICT BOOL))) 
(Pid Proc)*
-> (Vid I Pid) -set 
(Pid Proc))*

(VAR I PROC)
-► (DICT (Mnm -

-> (BOOL -*■ (Diet BOOL))) 
Stmt-h ■* (DICT -> BOOL)
(Pid Proc)* (Pid Proc)*
(DICT -* BOOL)

11.0 is-wf-Prgr2 (p) A mk
.1 (let p' = rmk-Prgr(p) in
•2 tet ö = B-Dict(p') in_
•3 check-Prgr2(p1)6)

12.0 r m k - P r g r (mk-Prgr(mm, s m l ) ) ^
.1 (l e t  mnme <= Mnm be s : t :  ca rd  mnms = l e n  sml i n•2 mk-Pr gr $  ( mm, AffZx Csml ) (Timms) ) )

13.0 Affix(sml)(mnms) A 
.1 cases sml:
. 2 ( < >  - +  < >  t

•3 <sm>*sml' * (let n e mnms in
.4 <(n,sm)> A Af fix ( sml')( mnms \ in})))

14.0 B-Dict(mk-Prgr 2 (mk-Main(dp, ), nsml)) A 
.1 (let <5 = BC-Defs-Dict (dp) ( 11) ( MAINj~ in 
-2 ÏÏÜWsubl-Dict(nsml)6)

15.0 BC-Defs-Dict(mk-Defs(mk-Vars(xvl,,),
mk-Procs(xpl,,)))(§)(n) A 

• 1 (let_ 6' = BC-Dict(xvl,VAR) (6) (n) in
•2 BC-Dict(xpl,PROC;(6)(n))



- 23 -
16.0 BC-Dict ( I, vop ) ( <5 ) ( n) A.

• 1 oases I :
.2 ( <> 5,
.3 <e>*l' ■* (let (id.,bd) = oases vop:
.4 ('VAR ■+ (e,nil),
•5 PROC -+ e) in
• 6 let' 6 ' = if_ id e dom6
•7 then 6 t Cid i-> (n, ÇHK, bd) 3
• 8 else <5 u Lid ^ (n, vop, bd) 3 in_
.9 BC-Diot(list ',vop)(Ô 1)(n)))

17.0 BC-subl-Diot (nsml ) 6 A.
.1 cases nsml:
.2 (< > -+ ô
• 3 < (n, dp) >~nsml '->(let <5' = BC-Def s-Diot (dp) (d) (n) in_
•4 BC-subl-Dict (nsml ’ ) (d ' ) ) )

18.0 oheok-Prgv£ ( 2 ^m m » n s m A.1 oheck-Diot(6)
-2 a check-Main(mm)6
.3 a cheek-subi(nsml)ô

19.0 oheok-Diot ( 6 ) A.
(3(,chk,) e vnof 6) (ohk = CHKJ

20.0 cheok-Main( mk-Main( dp, si) ) ( 6) A
• 1 (let (&',b) = BC-Def s-dict ( dp )( 6) ( MAIN; jn
•2 b a cheok-Stmt-list(si)(6'))

21.0 check-subl(nsml)(6)
•1 cases nsml:
, 2 ( < >  ■+ true
.3 < ( n, dp ) > *nsml ' -*• f íe_t_ Z>J = BC-Defs-Dict(dp)(6)(n) in.
.4 Z? a check-submodlist( nsml' ) (&) ) )

22 .0 BC-Defs-Dict(mk-Defs(mk-Vars(xvl, ivl, Ivl) ,
mk-Procs(xpl,ip I,Ipl))(6)(n) A 

.1 (let ($iv,biv) .= BC (ivl, IMP,VAR) ( 6) (n) (true) in_

.2 let_ (Si^blv) = BC ( Ivl, LOC, VAR; ( 6 (n) (bj_J inf

.3 let (§i-n>biJ = BC( ipl, IMP, PROCJ ( 6 ( n) ( b in

.4 let_ ( S i p b f y  = BC d p i , LOC, PROCK6 ̂  (n)Jb ̂  ijn.

.5 . let 6' = <5 ip I names ( xvl^ivl lvl~ipl,xpl Ipl) ijn.

.6 let b = check-Procs(xpl,Ipl)6' in
•7 ($ip,bip a z?;;

23.0 names(nl,pl) A
• 1 elems nZ-uFpl (p, e elems pi
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24.0 BC(list,iol,vop)(&)(n)(b) A,

.1 oases list:

.2 (<> -* (&,b),

.3 <e>A list' -+ (let (id, bd) « oases ( vop, iol) : ,
.4 V  (VAR j ; ■+ ( e, m£,),
.5 rPROC, IMP; ■+ (e,T,
.6 (PROC, LOC ; •* e) in
.7 let b' = cases ioZ.-;
.8 ~ (IMP ■* ((id e. domi
.9 a (let (n^t,) = 6 (id) in_
.10 (rTÇn) a (t=vop))J,
.11 LOC -+ ((id e dom6) =>
.12 (let (n1,, ) = 6 (id) in_
.13 n '4 n) ) ) in_
.14 let bd' = if b' a (iol,vol) = (IMP, PROC;
.15 ifaen (Zet (, ,bd'' ) = 6(id) in
.16
.17 else bd , in
.18 let ô ' = ç, -h lid *+(n, vop,bd' ) ] in_
.19 CBL ( list1, iol, vop ) ( 6 ' ) ( n) ( b a b')))

2.2.2 Macro-Expansion

The of section 2.1.3, ie. 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 is 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 :: s~_static:lPtr\ s-dyn:l Ptr\
.1 §GLva: iBbll
• 2 ji-env : ( ( Vid ^ Ptr) jj (Pid ft CLOS) )
• 3 js-stg: (Vid ^ VAL

• 4» •

27 . CLOS : : Ptr Lbl

The idea 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 idea in detail. Suffice it here to summarize 
that invocations of procedures in a denotational definition is 
effected by finding the procedure denotation in 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 into 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 invocations occur in the calling
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environment, i.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 procedures (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, finally, 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.) is 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) is 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: in 
three "sweeps" across main- & submodules we construct (1) arbitra
ry, but distinct labels for all procedures (2 ) 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 further 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) interpretation time 
(subscript d, s for static, ^ for dynamic) are used; also we abbre
viate Defs, Vars and Proas as Dp, Vp and Pp respectively .
28 . LblM = Name ^ PLM variables: nplm
29 . PLM =r Pid Lbl variables: plm
30 . PtrM = Name Ptr variables: snpm,npm
31 . Va vM = Vid Ptr variables: xvm,sxvm,vpm
32 . Name = Mnm 1 MAIN variables: n
33 . = Lbls Lbl-set

34 . dal Lbls ; =  ̂̂ iKRS. Lbl-set

35 . E d
— fCpr ^ IPtrl) u. *** Dynamic chain

35 .1 tv (Epr ft iPtrl) jj *** Static chain
.2 (Rar iLbll] u_ *** Return address
.3 (Stg ^ ENVSTG)
.4 (Stack VAL*) u « •
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36 • type: Mprgr: Prgr2 ( (% s E 8) ¿  ̂d ^
37. type: MLdp: Dp -> (E ¿ -* (E ¿( VavM Ptr ) ) )
38. type: MLemm: (Mnm ̂  Dp) -* (E ¿ -> ('S ¿ (VavM PtrM) ) )
39. type: GLdp: Dp -* (Zs -*• (S6 PLM) )
40. ti[jpe: GLsmm: (Mnm ^ Dp) -> ('S s -+ ('S g LbeM) )
41. type: Ins: Dp LblM Dame ■+ ((Ptr VarM) -+ ('S ¿ -> S¿) )
42 . type: M -, : Stmtt -* ( (E -* Z ) -+ (E ¿ E ¿) )
43 • t,ype: PP: Proc PPM -»■ fS¿ -» 2¿7 J
36.0 Mprgr ( mk-Pvgrp ( mk-Mainmod( mm, si) , smm) ) A

.1 (defd (xvm>mP) : ML¿p(mm); A30 .1
•3 defd (sxvm,snpm): MLsmm(smm), A30.2
.3 I-etd vpm - xvm u sxvm, A30 .5
.4 npm = snpm u [MAIN w- mp] in A30.5
.5 defB plm : GL¿p (mm); A30.3(l)
.6 defe nplm' : GLsmm(smm); A30.4(l)
.7 let p nplm = nplm' u [MAIN >-> plm~\ in A30.3-4(2-3)
.8 Ins(mm,nplm, MAIN) ( mp, vpm) ; A30.3(2)
• 9 k Ins ( smm (n) y riplm, n) ( npm (n ) , vpm) I nzdom smm ł ; A30.4(2)
•10 def? lout: Get-Lbl(); A30.3-4(3)
.11 Cpr :- mp; Epr ;= mp; A30.7
.12 M sl(sl); A30.7
*13 G0T0 loup A30.3-4(3)
.14 EP (mm, nplm (MAIN) ) ; A30.3(3)
.15 k EP(smm(n),nplm(n)) I n e dom smm Á A30.4(3)
•16 Label(lcut):) A30.3-4(3)

37.0 MI¿p(mk-Dp(mk-Vp(xvs, ,Ivs), )) A - ’ A32
•1 (de£d P e Ptr\dom a Stg;
■3 l&¿d aatv = mk-AC TV (nil, nil, nil,[ v >-»■ p I vexvsulvsl,
.3 [ü i-» UNDEF I vzxvsulvsl , . . . ) in
.4 Stg : = a Stg u [p *+ aatv'];
.5 return (íx *+ p I xexvs],p) )

38.0 MLsms(smm) A A33
.1 ( (smm = []") ■+ ([],[]),
.2 T -> (letp ne dom smm in
.3 defd (xvm,p) : ML¿p(smm(n));
• 4 defj (rxvm, rnpm): MIems(smm\{ n] ) ;
• 5 return ( xvm u rxvm, rmpm u [n >-*■ p] ) ) )

39.0 GLjp (mk-Dp ( ,mk-Pp ( xpm, , Ipm) ) ) A
.1 ip^Get-Lbl() I pe dom(xpm u Ipm)]

40.0 GLQmm(smm) A
[n ^ GL¿p(smm(n)) I n e dom smm]

41.0 Ins (mk-Dp (mk-Vp ( , ivs, ) ,mk-Pp ( xpm, ips, Ipm) ) , nplm, n) ( rnpm, vpm) A
• 1 (def mk-ACTV( sta, dyn, ra, env, stg,...): (̂ cStg ) (mpm(n) ) ;
.2 letą env' = env A34.2
• 3 u [ v*+vpm(v) I ye i y s ]  A34.3
.4 u [p^ m k - C L O S (m p m ( n ) , (n p l m ( n ) )(p) A34.4
.5 I pe dom (xpm u I p m ) 3
• 6 u [ p^mk^CLOS(mpm(n ' ), (nplm(n ' ) ) (p)
•7 I pe ips a n 'e dom nplm a p e  nplm(n')] in
.8 Stg ;= Stg u[ (rnpm(n))^mk-ACTV(s ta,syn,ra,env'.stg.. . . TT )
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42.0 M  t(8l) A

k A/gi'eZC-t] I lfif ten el ^

43.0 EP(mk-Dp(,mk-Pp(a:pm,.Ipm) )(vim) A
.1 k label(ylm(y)): Mproa((xpmulpm)(p))(...); GOTO gRar 
•2 ~ pi dom(xpmulpm)I

44.0 Get-Lbl( )A
.1 f¿efg Z- e Lbl\dom a Lbls;
.1 Lbls:= c Lbls . <=1a;
•2 return (I))
•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 instruction reper
toire .

Our work is, 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 facilities (storage, registers, instructions,
etc.) the inspected line should give rise to.

The criterion for the design of Af-Code concepts is 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 the Af-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 in 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 the previous examples:
45. Stmt - Asgn 1 If I Call ...
46. Asgn :: Vid Expr
47. if Expr Stmt* Stmt*
48. Call :: Pid Expr*
49. Expr = Vid I . . .

—  Denotational Dynamic Semantics
5°. type: I e: Stmt -*■ (ENV ■+ (Z -+ Z))
51 . type: V a: 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(v)^wl),
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*4 mk-if(e, c, a) -+ (def b : Vg(e)p;
.5 if b then Ie^(c)p else Iei(a)p),
•6 mk-Call (p} el) -* (def al : <Ve (el[i]p \ If if len el>;
.7 let f = p(p);
.8 J(al)))

51.0 Ve( e) ( p) A 
.1 cases
.2 ( is-Vid ( e) -* (cStg)(p(e)),
.3 .. .)

—  Macro Expansion
Now, we proceed as before; from the semantic functions we derive 
the macro-expansion formulae; from (50.,51.) we derive (52 .,53)
while the functions (54.,57.) may be seen as macro-expansion reali
sations of the abstract operations on the abstract environment and 
storage (A16 ., . ,M9 .,A26 ., . . A29).

52 . type: M s: Stmt -*• ( (E ̂  -+ E -> (E ̂  -* E f) )
53. type: Me: Expr -+ (Ed -*• Ed)
54. type: R: Name -* (E d -+ (ptv I CLOS))

• type: RMe: Expr -» (Ed 4- (Ed -> (Ed VAL))
56. type: Assign: ( Ptr Vid) VAL -* (E d -+ Ed)
57. type: Retrieve: Ptr Vid -> (Ed -* Ed)
52.0 M s(s) A

.1 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) -* (def B (Icqns, lout):( get-Lbl (), Get-Lbl ()); 50 .5 
•5 defs b : RMe (e); 50.4
•7 jf(j b tben goto^ Icons; 50.5
•8 M8i(a); 50.5
•9 gotoy lout; 50.5

•1° label(Icons): M8i(a); 50.5
•11 label(lout)±), 50.5
.12 mk-Call (p, el) -+ CcCefe Iret : Get-Lbl(); 50.6
•33 J<Mi (ell i] (• • . ) I I f  i f  len el\>; 50 .6
•J-4 def j(ep, br) : R(p); 50.7
•15 Epr ;= ep ; Brr: = br;
•16 Rar ;= Iret;
*17 gotQd cBrr; 50.8
•18 label(Iret):)) '

53.0 M e(e) A 
.1 cases:
.2 (is-Vid(e) -* (def ptr: R(e);
•3 Retrieve (ptr,v)),
.4 . . . )

54.0 R(name) A
• 1 (def j env : s-env( (cStg) (gCpr) ) ;
.2 return (env(name)))
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55.0 RMe (e) A 

.1 (Me(e);
• 2 def/j val: hd a Stack;
.3 Stack := tZ. £ Stack;
.4 return (val))

56.0 Assign( ( ptr, v ) , val ) A
• 1 ( def r? mk-ACTV ( sta, dyn, ra, env, stg, . . . ) : ( cSt.q ) (ptr) ;
.2 let/I stg' = stg t [.v̂ -val] in^
.3 Stg := c Stg f [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, i.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 E w =  (Cpr iPtrl) u

.1 (Epr Ë IPtrl) Û
•2 (Brr ^ C Lbll) £
•3 (Rar ^ ILbl])
•4 (Stg ^ ENVSTG) u
• 5 (Stack ^ VAL*) 77 . . .

Syntactic Domains 
The instruction repertoire is
59. Code -- Ins*
60. Ins -- Lbl Brch 1 Cbvch
61. Lbl Lab
62 . Brch (Lab 1 Brr 1 Rar)
63 . Cbreh Lab
64. Iload Lbl (Brr 1 Rar;
65 . Pop Vid
66 . Push Vid

67
68
69
70
71

I Iload I Pop I Push I

Semantic Functions

¿MER: IM : 
type: cue-I

1Ins' 
Ipop: 

È1EË: dpush:

Code 
Code N2 
Ins 
Pop 
Push

(*M
(%M
(*M
(*M
(ZM

*M>
ZM)
ZM)
ZM)

67.0 IM (code) A
.1
.2
.3

(tixe [ I *-»• aue-Ij^(code, i)
I isindcode a IzLab a codeiil = mk-Lbl (1)1 in 

aue-I TTi (code, 1 ) )
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68.0 cue-ITTt (code, i) A 
.1 if i > len aode
’̂  then I
.3 elee 7ljne ( codeC i] ) ; cue- code, itl)

(mk-Lbl( ..) 
mk-Bvch(Iv)

mk-Cbrch(I)

69.0 Jjng(ins) A 
.1 cases ins:
.2 
.3 
.4 
.5 
.6 
.7 
.8 
.9 
.10
.11 mk-Iload (l,v)
.12 mk-Pop ( . . . )
.13 mk-Push(...)
.14 ...;

cases:
(is-Lab (Iv) -* exit Iv,
T -+ exit civ),

(def b : hd c Stack; 
Stack := £ Stack;
if. 6

then exit I 
else I), 

v := I,
I p o p d n s ),

Ipush^^ns)»

): (eStg ) (cEpr ),
70.0 Ip0p(mk-Pop(v)) A

(def mk-ACTV( sta, dyn, var, env, stg,
.2 val: hd cStack;
.3 Stg := j£>tg f [ ( c6tg ) ( cEpr )*+mk-ACTV( sta, dyn, vav, env,
.4 stg-t-l env (v)*->val],
.5 Stack ;= tl cStack)

71.0 Ipngh(mk-Push(v)) A
• 1 (def mk-ACTV(sta, dyn, vav, env, stg,
.2 Stack := <stg(env(v))> * cStack)

) : f_eStg ) ( cEpr ) ;

—  Compiling Algorithm
Finally, we are in a position to generate code 1 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 I Pid) N2

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

type: Csj: Stmtt -* (LDICT -+ (N1 -> Code))
type: Cs: Stmt: - y (LDICT •* (Nj Code))
type: Casgn' As9n: -*■ (LDICT ■* (Ni -f Code))
type: Cif1 If: -* (LDICT -*• (N1 Code))
type: c call1 Call: -f (LDICT -+ (Nj -f Code))
type: Ce: Expv: -*■ (LDICT -* (N2 -f Code))
ÈiLpe: Look-upv : Vid (LDICT -* i n 2 Code))
type: Look-upp: Pid - y (LDICT -+ (n 2 -f Code))
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73.0 Cel(el)(&)(n) A

.1 cona <Cs(sll i] ) I 1 < i < ten sl>

74.0 Cs(s)(6)(n) A 
. 1 oases s:
•2 (mk-Asgn( . . .) -* Casqn(s) ( 6) (n) ,
.3 mk-If ( . . .) -> C^fis)(6)(n)j
.4 mk-Call ( .. .; -+ C aan (  s ) (&) (n) ,
.5 . . . )

75-° casgn(lHhz.As9n( v, e) ) ( 6) (n) A 
.1 (let m = 6( v) in 
.2 r<s;in; -
• 3 Look-up v( v,n~m-hl ) ~
.4 <mk-Pop (v)>)

76.0 C£f(mk-If(e,c,a))(6)(n) A
• 1 (J-JPfs (loons,lout) : (Get-Lab( ) , Get-Lab( ) ) ;
• 2 Ce (e)C6)(n) *

.3 <mk-Cbvch(loons)>

.4 i6;in; ~
•5 <mk-Broh(lout)>
•6 <mk-Lbl(Icons) >
.7 Csi(o)(6)(n)
.8 <mk-Lbl(lout)>)

77.0 co a H  ((HhrCall (p,el))(6)(n) A
i Ivet: Get-Lab();

.2 lotr m = 6(p) in

.3 cone <C e( eliil) (6) (n) I 1 A  ̂ 51 e^>

.4 Look-up„(p,n-m+-l )

.5 <mk-Iload(Ivet, Rarj >

.6 <mk-Bvoh(BrrJ>

.7 <mk-Lbl(Ivet)>)

3. RESEARCH REQUIREMENTS

Roughly two types of research related to the VDM are r e q u i r e d :  
foundational and applied .

Typical subjects of basic (foundational) research are: fixed point 
theory; proof theories; non-deterrainacy (incl. parallellism Sc 
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 —  irrespective of whether one actually wants to construct 
such systems.

We shall not focus on this area. The field is rich, and many, very 
exciting research lines, ultimately relevant to VDM are being pur
sued .

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 'ordina
ry programming languages 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, i.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 just one aspect; while the dynamic data structure aspect 
usually becomes richer than in 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/l 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 data models 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] illustrate 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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ii YM. support TOOLS

A number of tools are required to support VDM based developments. 
These tools are to supportx the development and maintenance of 
formal definitions and design specifications; are to support the 
stepwise transformation of' formal definitions into 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 in 
four clusters:
Cluster 1: Document Processors
Cluster 2: Compute Processors

Cluster 3: Tranformation Processors

Cluster 4: Correctness Processors
—  that is: this decomposition is 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/MET A-IV 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 interactive 
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-IV and informal extensions thereof, but large scale 
definitions and specifications. We are here talking of a single, 
complete definition grossing up to 20.000 lines —  with derived 
specifications doubling and tripling these numbers! (Of course, 
these documents are well structured, in 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 indexing 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, i.e. less stringent defi
nition parts, the compute processors will have to adapt to that. 
Thus it is expected that computations on documents is 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 in 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 is: just as the
transformation of e.g. recursively defined applicative functions 
into iteratively defined imperative 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 
"commutes with", the definition from which it was supposedly deriv
ed .

For both the compute- and the correctness processors it is import
ant that the meta-language (here: META-IV) is formal in the sense 
of being precisely understood. There are uses of META-IV 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-IV 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-IV expressibility to 
guarantee a proof system. But this would seriously restrict its 
applicability without in effect gaining very much. As it stands 
now, full META-IV is formal in the sense of every use of every 
construct being checkable for consistency and completeness, and 
hence 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 first set of of requirements of the VDM support system is that it 
handle full META-IV; that as large subsets of METAIV be delineated 
for automatic computations: interpretation 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 first 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.

(2) 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 individual steps 
of VDM in pursuing the management of each individual step.
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Discussion
(1) If 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 81a] . If management cannot itself 
conceive of a way of applying, e.g. VDM, to a particular pro
duct development then there is no hope that any meaningful 
management can ever take place. As a programmer, I 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 .

(2) 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 languages like 
Pascal we would advise one step for transforming the static 
semantics to an n-pass (n=l,2,..) front-end specification which 
(still) uses abstractions of dictionaries and intermediate 
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 in 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 firmly 
established beforehand .

(3) The individual step doctrines of VDM are basically these:

(FI) When defining the architecture of a new system, or when 
trying to formalize some informal description already 
given, such as e.g. Ada, sketch first the state, i.e. the 
semantic domains .

(F2) When attempting to fix 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, in fact, 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 is at this stage re-do iterations 
may be required .

(F4) Only when satisfied that the basic problems have been
reasonably elegantly understood (i.e. expressed), only
then is the time ripe for the usually far easier task of 
writing the semantic functions.
The author has previously remarked [Bjçérner 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 
is 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 first 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 6c designing how : from architecture to design.

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

(D2) In conjunction with this decide which specific such object
or operation transformation to perform.

(D3) For the case of the decidedly more crucial stages of object 
transformation proceed by establishing the new invariant 
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 is 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 range 1 In 
toto: we can expect that misunderstandings and mistakes made in 
earlier steps become uncovered in immediately subsequent steps, 
and hence we can either expect (i.e. "wish for"), or explicitly
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prove, correctness of implementation. Management in 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 it 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
Static Semantics(total) 
Visibility Analysis

I Definition I Design I Code ^ 1 -----

Dynamic Sequential 
Semantics

T
I

3800

1250

1800

I 9000 I 24500
I

I 3600 I 12000 I
I I I~T------------ T

4000 11000 I

Productivity
(measured from before definition to after system integration)

Product

CHILL

CHILL

SLC

LUCAS

Man Years I Lines-of-Code 

I 55000

4
~T

2) I T ~

3 I

T
1 I 

3) I

55000

34000

8000

LOC/Hour

10

r

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 ideas 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 Italy. 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 is 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 Schrödinger 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, like 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 in e.g. VDM, leave university to 
enter a professional life in 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 latter case they, we claim, will eventually outperform 
"older" groups. In either case: management faces problems too.
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60-965 Poznań, tel. 782-375

1 . Ws tęp

W zagadnieniach analizy już istniejących bądź przy projekto 
waniu nowych systemów komputerowych występuje szereg problemów 
o naturze kombinatorycznej, to jest, ogólnie mówiec, problemów 
dotyczących zbiorów skończonych. Problemy kombinatoryczne można 
między innymi podzielić na decyzyjne i optymalizacyjne. Problemy 
decyzyjne są, ogólnie mówiąc, sformułowane w postaci pytania, na 
które odpowiedź brzmi “tak" lub “nie". Natomiast problemy opty
malizacyjne, to takie, w których należy ekstremalizować pewną 
funkcję celu. Istotnym zagadnieniem przy rozpatrywaniu problemów 
kombinatorycznych, zwłaszcza w aspekcie ich praktycznego zasto
sowania w interesującej nas problematyce, jest kwestia ich efek
tywnej rozwiezywalności, przede wszystkim z punktu widzenia cza
su obliczeń, gdyż pamięó nie jest zazwyczaj zasobem krytycznym. 
Zanim przejdziemy do ścisłego omówienia tego zagadnienia, przeds 
tawimy któtko zarys historii jego rozwoju. Otóż, najbardziej 
zasadniczym pytaniem z interesujecego nas zakresu jest pytanie, 
czy dla rozpatrywanego problemu istnieje w ogóle jakiś rozwią-



żujący go algorytm , to znaczy ogólnie mówiąc, procedura, która 
np. w przypadku problemu decyzyjnego dla każdych danych wejścio
wych tego problemu zapewnia odpowiedź "tak" lub "nie". Jeśli 
taki algorytm istnieje, to można powiedzieó, że nasz problem 
jest rozstrzygalny, jeSli nie- że jest nierozstrzygalny. Zau- 
w p  -my, że jest to na razie rozstrzygnięcie teoretyczne w tym 
sensie, że znaleziony algorytm może w ogóle nie byó realizowal
ny w rozsądnym czasie i przestrzeni za pomocą istniejących sys
temów komputerowych. Pojawia się zatem naturalny postulat roz
różniania algorytmów lepszych i gorszych z obliczeniowego punk
tu widzenia. W dalszym cięgu ograniczymy się tylko do rozróż
nienia z punktu widzenia czasu obliczeó, pomijając sprawę za- 
jętości pamięci. Pierwsze SciSlejsze sformułowanie powyższego 
postulatu podał Edmonds w 1 9 6 5 nazywaj ąc "dobrymi" (efektyw
nymi) algorytmy dające rozwiązanie w czasie ograniczonym od 
góry przez wielomian zależny od rozmiaru problemu oraz "złymi" 
(nieefektywnymi) algorytmy pozostałe. Następnie okazało się, 
że niektóre problemy decyzyjne znane jako "trudne", to znaczy 
takie dla których mimo wielu usiłować nie udało się podaó 
“dobrych" algorytmów, sprowadzają się do siebie nawzajem w taki 
sposób, że znając rozwiązanie jednego z nich można w wielomiano
wym czasie skonstruować rozwiązanie innego. Doprowadziło to 
Cooka w 1971 rrflij a następnie Karpa w 1972cftf]do zdefiniowania 
podstawowych klas złożonościowych problemów decyzyjnych. Póź
niej, w 1978r. dokonano głębszej analizy problemów " t rudnych"^], 
wyróżniając wśród nich problemy "szczególnie trudne" (silnie 
NP-zupełne), oraz problemy "łatwiejsze" (NQL-zupełne) •

Sprecyzowano również związki zachodzące między problemami 
optymalizacyjnymi i decyzyjnymi, pozwalające uogólnić powyższe 
rozważania także na przypadek kombinatorycznych problemów opty
malizacyjnych. Dalsza analiza problemu efektywnej rozwiązywal- 
ności okazała się zresztą ciekawsza w przypadku problemów opty
malizacyjnych, gdyż nawet jeśli nie można danego problemu opty
malizacyjnego rozwiązać efektywnie (co zazwyczaj koóczy badania 
w przypadku problemu decyzyjnego), pozostaje zawsze kwestia 
konstrukcji efektywnego (czasowo) algorytmu aproksymacyjnego, 
znajdującego rozwiązanie suboptymalne (przybliżone). Jest to 
szczególnie istotne zwłaszcza w zastosowaniach praktycznych, 
w których nie wystarczy stwierdzić, że jakiś problem jest obli
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czeniowo trudny, lecz należy zaproponować metodę jego rozwią
zania, uwzględniającą zarówno istniejące ograniczenia czasowe 
jak i żądaną, dokładność (odległość od optimum) rozwiązania. 
Wynika stąd potrzeba rozwoju teorii algorytmów aproksymacyjnych 
dla problemów kombinatorycznej optymalizacji, a zwłaszcza oceny 
dokładności konstruowanych przez nie rozwiązać i to zarówno w 
najgorszym przypadku jak i średnio.

W  pracy przedstawiono zarys teorii złożoności obliczeniom 
wej problemów kombinatorycznych, decyzyjnych i optymalizacyj
nych, jak również metodykę rozwiązywania "trudnych" problemów 
optymalizacji kombinatorycznej . W tym sensie praca ta stanowi 
uzupełnienie istniejących opracować w języku polskim L 2 ) ,
[24 ] , [30], zajmujących się zasadniczo konstrukcją, algorytmów
rozwiązujących "łatwe" problemy kombinatoryczne.

Rozważane w pracy pojęcia teoretyczne zilustrowano przykła
dem analizy wybranego problemu z zakresu konstrukcji systemów 
operacyjnych. Przy wyborze problemu kierowano się z jednej stro
ny jego ważnoście z drugiej zaś strony stanem badać umożliwia
jącym możliwie pełną ilustrację omawianych pojęć.

2. Zarys teorii złożoności obliczeniowej problemów kombinato- 
rycznych .

Podstawowe definicje dotyczące złożoności obliczeniowej 
sformułujemy dla klasy problemów decyzyjnych. Można wskazać 
wiele problemów z różnych dziedzin, takich jak teoria liczb, 
teoria grafów, logika, teoria automatów, które z natury są 
problemami decyzyjnymi. Przykładowo rozpatrzmy problem spełnial- 
ności wyrażać boolowskich, w którym dla danego wyrażenia boolo- 
wskiego w normalnej postaci koniunkcyjnej ( to znaczy w postaci 
iloczynów sum logicznych zmiennych boolowskich i ich negacji) 
pytamy o istnienie przydziału zer i jedynek do zmiennych 
boolowskich, takiego, że wyrażenie to przyjmuje wartość jeden. 
Problemem decyzyjnym z dziedziny problemów pakowania jest 
problem trójpodziału, w którym dla danego ograniczenia B i zbio
ru A składającego się z 3q elementów o znanych całkowitych wa
gach, pytamy o istnienie podziału tego zbioru na q rozłącznych



trójelementowych podzbiorów takich, że suma wag w każdym z nich 
jest równa B.

Jednakże oprócz wymienionych problemów decyzyjnych istnieje 
także duża klasa problemów, które wymagają ekstremalizacji pew- 
ne0 .unkcji celu. Nazywa się je zatem problemami optymalizacyj
nymi. Zauważmy, że obie wymienione klasy problemów mogą być ba
dane w sensie ich "natury obliczeniowej" w ten sam sposób. Jeśli 
bowiem z danym problemem optynalizacyjnym zwiążemy problem de
cyzyjny, w którym pytamy o istnienie rozwiązania o wartości danej 
funkcji celu ś (w przypadku minimalizacji) lub ^  (w przypadku 
maksymalizacji) ód pewnej zadanej z góry wartości, to taki 
problem decyzyjny jest obliczeniowo nie trudniejszy, niż odpowia
dający mu pierwotny problem optymalizacyjny, o ile dla danego 
rozwiązania problemu optymalizacyjnego można relatywnie prosto 
obliczyć wartość funkcji celu. Zauważmy bowiem, że jeśli można 
w "prosty" sposób (ściśle: w wielomianowym czasie) rozwiązać 
problem optymalizacyjny to można także "prosto" rozwiązać zwią
zany z nim problem decyzyjny. Z drugiej strony jeśli problem de
cyzyjny jest obliczeniowo "trudny" (ściśle; NP-zupełny), to 
“trudny" jest również odpowiadający mu problem optymalizacyjny.
Z rozważać tych wynika, że w celu wykazania "łatwości" problemu 
decyzyjnego wystarczy wykazać "łatwość” odpowiadającego mu 
problemu optymalizacyjnego, natomiast dla wykazania "trudności" 
problemu optymalizacyjnego wystarczy wykazać "trudność" związa
nego z nim problemu decyzyjnego.

Jak wynika z powyższego rozumowania, wykazując obliczeniową 
"trudność" problemu wystarczy ograniczyć się do sformułowania 
decyzyjnego. Z drugiej strony sformułowanie to pozwala na łat
wiejsze wprowadzenie podstawowych pojęć teorii ziożoności obli
czeniowej i łatwiejsze analizę złożoności tak sformułowanego 
problemu. Rozpoczniemy więc od przedstawienia zasadniczych pojęć 
tej teorii w odniesieniu do problemów decyzyjnych.

Przez problem decyzyjny TT będziemy rozumieli zbiór para
metrów (zbiory, grafy, funkcje, liczby itp.), które nie muszą 
mieć nadanych wartości oraz pytanie, na które odpowiedź brzmi 
"tak" lub "nie” . Ustalając wartości wszystkich parametrów danego 
problejnu TT , otrzymujemy instancję (konkretny problem) , który
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oznaczymy przez I. Możema zatem także zdefiniować problem decy
zyjny TT jako zbiór instancji Djp oraz jego podzbiór £  D j j .  , 

zawierający wszystkie instancje, na które odpowiedź brzmi Mtak“ .

Dane instancji I f  (tzn. konkretne wartości parametrów 
problemu TT) zapisuje się (koduje) za pomocą skończonego iańcu- 
cha x(I) symboli należących do z góry określonego alfabetu 
zgodnie z ustaloną regułą kodowania. Przez rozmiar instancji , 
N(I), rozumieć będziemy długość łańcucha x(I), czyli lx(I)l.

Zauważmy, że wymaganie możliwości zakodowania danych ins
tancji za pomocą skończonego łańcucha symboli jest jedynym ogra
niczeniem klasy problemów decyzyjnych, objętej niżej przedsta
wionymi rozważaniami o Ziożoności obliczeniowej. Gest to jednak, 
rzecz jasna, ograniczenie czysto teoretyczne, zważywszy że 
chodzi nam o charakterystykę algorytmów i problemów z punktu 
widzenia zastosowania rzeczywistych komputerów.

Ogólnie, reguły kodowania winny być jednoznaczne, a także 
zwięzłe, tzn. nie powinny powodować sztucznego wzrostu rozmiaru 
instancji. Inaczej mówiąc, reguły te powinny spełniać następują
ce postulaty;
1 . łańcuch symboli kodujących dane instancji nie może zawierać 

nadmiarowych symboli,
2 . liczby występujące w danych powinny być zapisane binarnie 

lub przy dowolnej innej ustalonej podstawie zliczania więk
szej od 1 .

Ogólnie mówiąc, możemy zatem przyjąć każdą "rozsądną'* regułę ko
dowania, która nie powoduje wykładniczego wzrostu rozmiaru kodo
wanej instancji w stosunku do innych reguł kodowania. Innymi sło
wy, majec dwie reguły kodowania, które powodują powstanie łańcu
chów danych dla instancji I o długościach odpowiednio N ^(!) oraz 
N2(I) , przy czym N1 ( I ) > k N2^1  ̂ dla pewnej stałej k > 1 , musimy
odrzucić pierwsze regułę kodowania, gdyż powoduje ona "nierozsąd
ny” (wykładniczy) wzrost rozmiaru kodowanej instancji. Z tego 
właśnie powodu musimy odrzucić tzw. kodowanie jedynkowe , w 
którym każdej liczbie całkowitej k odpowiada łańcuch złożony 
z k jedynek.

Zauważmy, że problemowi decyzyjnemu N i regule kodowania
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e^odpowiada .język L( T T , e ) =  |x (I) £ Z * : I €  D j j - A  Z  je st alfabe
tem używanym przez e A  odpowiedź dla I brzmi "tak"^ , gdzie 
^F^jest zbiorem wszystkich skończonych łańcuchów symboli nale
żących do • Natomiast rozwiązaniu problemu decyzyjnego TT 
odpowiada rozpoznanie języka l_(7T«0 )*  Na tej podstawie wszyst
kie przedstawione poniżej definicje można sformułować wykorzys
tując pojęcie języka związanego z danym problemem decyzyjnym.
Dla celów tej pracy wystarczą nam jednak definicje na poziomie 
problemów decyzyjnych, przy czym , jak łatwo udowodnić, wszyst
kie rozważania nie będą zależały od konkretnej reguły kodowania, 
jeśli ograniczymy się tylko do "rozsądnych" reguł kodowania.

Zauważmy także, że zazwyczaj w praktyce dogodnie jest wyra
zić rozmiar instancji za pomocą jednego.parametru, określającego 
liczbę elementów zbioru charakterystycznego (znaczącego) dla 
danych rozpatrywanej instancji. Na przykład w przypadku proble
mów szeregowania mogłaby to być liczba zadań, a dla problemów 
określania maksymalnego przepływu w sieciach - liczba wierzchoł
ków sieci. Założenie to, powszechnie przyjmowane, w większości 
przypadków sprowadza się do założenie, iż słowo maszyny cyfro
wej jest na tyle długie, by pomieścić każdą z kodowanych binai—  
nie liczb tworzących dane instancji. Wynika to z faktu, że zaz
wyczaj ustalona liczba parametrów liczbowych charakteryzuje 
każdy z elementów należących do wspomnianego powyżej zbioru. 
Jednakże w przyoadku pewnych problemów, na przykład z teorii 
grafów, przyjęcie liczby wierzchołków n może się okazać zbyt 
daleko idącym uproszczeniem, gdyż liczba krawędzi w grafie może 
być równa n(n-l ) / 2 , a co na tym idzie rzeczywistemu rozmiarowiO
instancji bardziej odpowiadałaby w tym przypadku liczba n . Tym 
nie mniej, w praktyce często przyjmuje się to uproszczenie w 
celu ujednolicenia otrzymanych wyników dotyczących złożoności 
obliczeniowej. Zauważmy, że nie powoduje to wykładniczego wzros
tu rozmiaru instancji.

Przejdźmy teraz do wprowadzenia pojęcia algorytmu i jego 
funkcji złożoności obliczeniowej. Algorytmami nazywać będziemy 
dowolne procedury przeznaczone do rozwiązywania problemów. Mó
wiąc ściślej - możemy uważać , że są one programami napisanymi 
w pewnym precyzyjnym języku programowania. Powiemy, że algorytm 
rozwiązuje problem decyzyjny 7f , jeśli znajduje rozwiązania
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(odpowiedź "tak” lub "nie") dla każdej instancji I C  D rr •

W ogólności dążymy do znalezienia algorytmu najefektywniej
szego, rozwiązującego dany problem. Pojęcie efektywności może 
zawierać w sobie wykorzystanie wielu zasobów systemu liczącego, 
wykonującego dany algorytm. Oednakże najczęściej algorytm naj
efektywniejszy oznacza algorytm najszybszy, gdyż ograniczenia 
czasowe przesądzają zazwyczaj o praktycznej przydatności algo
rytmów. Z tego też powodu, jak również ze względu na fakt, iż 
analiza złożoności czasowej algorytmów jest najciekawsza z teo
retycznego punktu widzenia, w dalszych rozważaniach pominiemy 
inne zasoby systemu liczącego.

Przed zdefiniowaniem funkcji czasowej złożoności oblicze
niowej algorytmu wprowadzimy jeszcze jedno pojęcie.

Powiemy, że funkcja f(k) jest rzędu g(k), co zapisujemy 
O (g (k )) , jeżeli istnieje taka stała c, że 1f(k)^ c 1g (k )1 dla 
wszystkich wartości k.

Przez funkcję złożoności obliczeniowej algorytmu A rozwią
zującego problem będziemy rozumieli funkcję złożoności czasowej, 
przyporządkowującą każdej wartości rozmiaru instancji I£ D 77- 
maksymalną liczbę elementarnych kroków (lub jednostek czasu) ma
szyny cyfrowej potrzebnych do rozwiązania za pomocą algorytmu 
A instancji o tym rozmiarze, to znaczy funkcję

fA (n) =max t:t je9t liczbą elementarnych kroków maszyny
cyfrowej niezbędną dla rozwiezania instan
cji I € Dyj-/A n =N(I)y .

Oczywiście, funkcja ta nie będzie dobrze określona dopóty, 
dopóki nie sprecyzujemy reguły kodowania i modelu maszyny cyfro
wej (listy elementarnych kroków). ¿Jednakże, jak się okazuje, 
wybór konkretnej "rozsądnej” reguły kodowania i realistycznego 
modelu maszyny cyfrowej nie ma wpływu na rozróżnienie czynione 
pomiędzy algorytmami wielomianowymi i wykładniczymi, czyli dwo
ma zasadniczymi typami algorytmów z punktu widzenia złożoności 
obliczeniowej. Przez realistyczne modele maszyny cyfrowej rozu
mieć będziemy takie, które w jednostce czasu mogą wykonać liczbę
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kroków ograniczona od góry przez wielomian od rozmiaru rozwią
zywanej instancji. Nie trudno zauważyć, że model taki jest łatwo 
int-erpretowany w sensie właściwości obliczeniowych w odniesieniu 
do komputerów rzeczywistych. Wśród modeli realistycznych wyróż
nia się m.in. jednotaśmową deterministyczną maszynę Turinga (DTM), 
k taśmową deterministyczną maszynę Turinga (k-DTM) oraz model 
RAM. Ciekawe jest porównanie prędkości omówionych modeli. Okazu
je się, że wszystkie modele są sobie równoważne w tym sensie, że 
jeśli dana instancja jest rozwiązywana przez jakiś model maszyny 
cyfrowej w czasie ograniczonym od góry przez wielomian od jej 
rozmiaru, to jest ona również rozwiązywana w czasie ograniczony» 
od góry przez wielomian od jej rozmiaru przez każdy inny model, 
przy założeniu logarytmicznego kryterium kosztów. W celu uzyska
nia tej równoważności należy jedynie założyć, że czas wykonania 
elementarnej operacji dla modelu RAM zależy liniowo od długości 
łaócucha danych kodujących liczby, na których wykonywana jest 
operacja, zatem od sumy logarytmów tych liczb. Oak z tego wyni
ka, w ramach analizy równoważności algorytmów w sensie wielomia
nowej złożoności obliczeniowej możemy posługiwać się dowolnym 
modelem obliczeh spośród przedstawionych powyżej

Zdefiniujemy teraz dwa najważniejsze z punktu widzenia 
złożoności obliczeniowej typy algorytmów.

Algorytmem wielomianowym nazywamy algorytm, którego funk
cja złożoności obliczeniowej (złożoność obliczeniowa) jest 
0(P(k )) , gdzie p jest pewnym wielomianem, a k rozmiarem rozwią
zywanej instancji. Każdy algorytm , którego funkcja złożoności 
obliczeniowej nie może być tak ograniczona, nazywa się algo ryt
mem wykładniczym 1 ^.

3ak wspomnieliśmy, począwszy od pracy Edmondsa algorytmy 
wielomianowe przyjęło się nazywać efektywnymi z punktu widzenia 
złożoności obliczeniowej, algorytmy zaś wykładnicze- nieefek
tywnymi. O tym jak uzasadnione jest to rozróżnienie zwłaszcza 
dla dużych rozmiarów instancji świadczy poniższa tablica. Poka
zuje ona zależność czasu obliczeó (przy założeniu że elementar
ny krok maszyny cyfrowej trwa 1 s ) od rozmiaru rozwiązywanej

1 Funkcja złożoności obliczeniowej tych algorytmów nie musi bvć 
funkcją wykładniczą.
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instancji dla różnych funkcji złożoności obliczeniowej.

Tablica 1 .
Porównanie kilku wielomianowych i wykładniczych funkcji 
złożoności obliczeniowej

Funkcja złożoności obliczeniowej Rozmiar n
10 60

n 0 .00001s . 0 .000063.
n3 0 .OOls . 0.216s.
n5 0 .ls . 13 .Omin.
2° 0 .OOls . 366 stuleci
3n 0 ,059s. 1 .3xlO*3 s tuleci

Obecnie możemy przejść do najistotniejszego fragmentu 
teorii złożoności obliczeniowej , mianowicie do wyodrębnienia 
klas złożonościowych problemów decyzyjnych.

Klasę P tworzą wszystkie problemy decyzyjne, które w co 
najwyżej wielomianowym czasie rozwiązuje deterministyczna maszy
na Turinga (a zatem dla problemów należących do klasy P istnie
ją rozwiązujące je algorytmy wielomianowe).

Warto zauważyć, że istnieje liczna klasa problemów, dla 
których nie są znane algorytmy wielomianowe, lecz dla których 
można w co najwyżej wielomianowym czasie zweryfikować pozytywną 
odpowiedź, jeśli zostanie dostarczona pewna dodatkowa informacja. 
Aby ująć te rozważania bardziej formalnie, będziemy posługiwać 
się pojęciem niedeterministycznej maszyny Turinga.

Przez niedeterministyczną maszynę Turinga (NDTM) będziemy 
rozumieć DTM wyposażoną dodatkowo w moduł generujący. Program 
dla NDTM jest określany w ten sam sposób, co dla DTM. Wykonanie 
programu przez NDTM dła łaócucha x(I) , stanowiącego dane roz
wiązywanej instancji I, różni się jednak od wykonania programu 
przez DTM, gdyż przebiega w dwóch etapach. W etapie pierwszym 
moduł generujący generuje w całkowicie dowolny sposób i zapisu
je na taśmie w komórkach -1,-2,..., łaócuch S symboli. W etapie 
drugim NDTM sprawdza, w taki sam sposób, w jaki jest wykonywany
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program przez DTM, czy wygenerowany łańcuch S spełnia warunki 
określone w pytaniu instancji I. Zauważmy, że dla danej instancji 
I może istnie i: wiele łańcuchów. Powiemy, że NDTM rozwiązuje 
problem decyzyjny TT , gdy dla każdego I G  Djj są spełnione dwa 
poniższe warunki:
1 . jeśli odpowiedź dla I brzmi "tak", to zostanie wygenerowany 

łańcuch S, który wraz z x(I) spowoduje, że po wykonaniu 
programu przez NDTM, maszyna ta osiągnie stan końcowy akcep
tacji,

2. jeśli odpowiedź brzmi “nie", to albo NDTM osiągnie stan 
końcowy niaakceptacji , albo faza sprawdzania nie zakończy
się w skończonym czasie dla każdego wygenerowanego łańcucha S.

Będziemy mówili, że NDTM rozwiązuje problem decyzyjny TT w 
co najwyżej wielomianowym czasie, jeśli dla każdej instancji 
Ie Dfp , dla której odpowiedź brzmi "tak", zostanie wygenerowa
ny taki łańcuch S, że czas wykonania etapu sprawdzania zakończo
nego odpowiedzią "tak" przez NDTM (dla I oraz S) jest 0(p(N(I)), 
dla pewnego wielomianu p.

Możemy teraz zdefiniowań klasę NP problemów decyzyjnych ja
ko zawierającą wszystkie problemy decyzyjne, które w co naj
wyżej wielomianowym czasie rozwiązuje nie deterministyczne maszyna 
Turinga • 1 ^

Z definicji tej wynika, że P c  NP .
W celu zdefiniowania najbardziej ineteresujacej klasy prob

lemów decyzyjnych , tzw. problemów NP-zupełnych, wprowadza się 
definicję transformacji wielomianowej.

Transformacją wielomianową problemu 77^ do problemu T T
(co zapisujemy nazywamy funkcję f : , która

2 1
spełnia następujące warunki:
1. Dla każdej instancji I2 £ D^ odpowiedź brzmi “tak" wtedy i

■ tylko wtedy, gdy dla instancji f(I2 ) odpowiedź brzmi również 
“tak".________
Można wykazać ■ [^5 ] ; że każdą niedeterministyczną maszynę 
Turinga rozwiązującą w co najwyżej wielomianowym czasie 
problem decyzyjny TT można zasymulowaó na deterministycznej 
maszynie Turinga rozwjUju i ącej ten problem w czasie ograniczo
nym od góry przez 2KV v n  dla pewnego wielomianu p, gdzie
I£ Djj- .



2. Czas obliczania funkcji f przez DTM dla każdej instancji
jest ograniczony od góry przez wielomian od N(I2 ).

Mówimy, że problem decyzyjny jest NP-zupełny, jeśli
If^£ NP i dla każdego innego problemu decyzyjnego 7To ̂  NP

TT2ocTri •

Z powyższych definicji wynika, że gdyby istniał algorytm 
wielomianowy rozwiązujący jakikolwiek problem NP-zupełny, wów
czas każdy problem z klasy N£ , a więc także każdy problem 
NP-zupełny, mógłby zostań rozwiązany za pomocą algorytmu wielo
mianowego. Ponieważ do klasy problemów NP-zupełnych należą 
klasycznie trudna problemy kombinatoryczne, dla których mimo 
wielu usiłowań nie udało się podań algorytmu wielomianowego, 
prawdopodobnie wszystkie problemy NP-zupełne można rozwiązań 
tylko przy użyciu algorytmów wykładniczych. Oznacza*oby to, że 
klasa P jest właściwą podklasą klasy NP, a ponadto , że klasy 
problemów P i NP-zupełnych sa rozłączne 1 ^.

Z definicji tych wynika również, że dla wykazania NP-zu- 
pełności badanego problemu decyzyjnego wystarczy przetrans- 
formowań do niego wielomianowo dowolny znany problem NP-zupeł
ny. Oczywiście, najpierw trzeba było podań pierwszy taki 
problem, wykazując, że transformują się do niego wielomianowo 
wszystkie problemy z klasy N P . Uczynił to Cook w cytowanej już 
pracy, w odniesieniu do sformułowanego już problemu SPEŁNIAL- 
NOŚCI WYRAŻEŃ 800L0WSKICH. Aktualnie lista problemów NP-zupeł- 
nych obejmuje już kilka tysięcy problemów z różnych dziedzin. 
Wybór problemu NP-zupełnego , który staramy się przetransformo- 
wań wielomianowo do badanego problemu, w celu wykazania jego 
NP-zupełności, chociaż teoretycznie dowolny, ma jednak istotny 
wpływ na sposób konstrukcji transformacji wielomianowej. Dowody 
te wymagają zatem dobrej orientacji w zakresie znanych proble
mów NP-zupełnych, zwłaszcza charakterystycznych dla poszczegól
nych pokrewnych dziedzin.

W świetle powyższych rozważań można powiedzień, że do

1 ^Można wykazań , że jeśli P/NP , to 
decyzyjnych N P I c NP o złożoności 
problemów NP-zupeinych i P, taka 
mÓw NP-zupełnycn .
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musi istnień klasa problemów 
"pośredniej" między klasami 
że NPI^P i NPI/klasa próbie-
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klasy problemów NP-zupełnych należą problemy najtrudniejsze w 
klasie NP, które sa rozwiązywane przez nieefektywne algorytmy 
wykładnicze. Okazuje się jednak, że niektóre problemy NP-zupeł- 
ne można dla spotykanych w praktyce danych rozwiązafc przy sto
sunkowo niewielkim nakładzie czasowym, wykorzystując fakt, że 
fu..<cja złożoności obliczeniowej rozwiązujących je algorytmów 
jest ograniczona od góry przez wielomian zależacy od dwóch 
zmiennych: rozmiaru instancji N(I) i maksymalnej wartości wys
tępujących w tym problemie liczb max(I) (stąd nazwa takich algo
rytmów - algorytmy pseudowielomianowe) . Ponieważ w praktyce 
max(I) przyjmuje skoóczone wartości, algorytmy te mają korzystne 
właściwości z punktu widzenia czasu obliczeó. Nie są to jednak, 
podkreślmy, algorytmy wielomianowe, gdyż wszystkie liczby są 
kodowane przy podstawie zliczania większej od 1 , zatem długośó 
łaócucha symboli użytego do zakodowania max(I) wynosi log max(I) 
i złożonośó algorytmu wielomianowego byłaby 0(p(N(I),logmax(I))), 
a nie 0 ( p( N (I) , ma x( I ))) , dla danego wielomianu p. Jest także 
rzeczą oczywistą, że algorytmy pseudowielomianowe można ewentual
nie skonstruować jedynie dla liczbowych problemów decyzyjnychTT, 
tzn. takich, dla których nie istnieje wielomian p, taki że 
max(I) p(N(I)) dla każdego I e  D j j - . Do problemów liczbowych 
należą między innymi problemy: PLECAKOWY, KOMIWOJAŻERA, PODZIAŁU 
ZBIORU NA TROJELEMENTOWE PODZBIORY (tzw. PROBLEM TRÓJPODZIAŁU), 
PRQBLEM PLECAKOWY. Nie se natomiast problemami liczbowymi na 
przykład PROBLEMY ; SPE uNIALNOSCI ¡, MAKSYMALNEGO SKOJARZENIA czy 
KOLOROWANIA GRAFU W danych tych problemów nie występują
bowiem w ogóle parametry liczbowe, a zatem nierówność max(I)<

P (N (I ) ) jest zawsze spełniona. Można także wykazać, że nie 
dla wszystkich NP-zupełnych liczbowych problemów decyzyjnych 
istnieje algorytmy pseudowielomianowe.

Powyższe rozważania wskazują na potrzebę głębszej charakte
ryzacji problemów NP-zupełnych, polegającej na wyodrębnienie 
tzw. problemów silnie NP-zupełnych

Dla dowolnego problemu decyzyjnego TT ±  dowolnego wielomia
nu p określonego dla liczb całkowitych niech TT oznacza

P
przeciwie ós twie dó 
decyzyjna.

' Dużymi literami oznaczać będziemy , w 
problemów optymalizacyjnych, problemy



podproblem TT otrzymany przez ograniczenie D-̂ . tylko do tych 
konkretnych problemów, dla których ma x( I) ̂  p (N( I )) . Zatem TT 
nie jest problemem liczbowym.

Problem decyzyjny TT jest silnie NP-zupełny. jeśli TT na
leży do NP i istnieje wielomian p określony dla liczb całkowi
tych, dla którego TTp jest NP-zupełny.

Na mocy tej definicji, jeśli problem TT jest NP-zupełny i 
nie jest problemem liczbowym, to jest silnie NP-zupełny, oraz 
jeśli problem TT jest silnie NP-zupełny, to istnienie dla niego 
algorytmu pseudowielomianowego jest równoważne istnieniu algo
rytmów wielomianowych dla wszystkich problemów NP-zupełnych, 
czyli równości P=NP , jest więc równie mało prawdopodobne. 
Zakładając zatem, że P/NP , możemy obrazowo przedstawić klasę 
NP problemów decyzyjnych, jak na rys.l. Należy podkreślić, że 
jest możliwy szczegółowszy podział klasy N£ *, subtelniejsze roz
różnienia są aktualnie badane

Rys.l. Struktura klasy NP problemów decyzyjnych.

W pracy [44 1 wykazano, że problemami liczbowymi silnie 
NP-zupełnymi są na przykład problemy; K0MIW03AŻERA i TRÓJPO
DZIAŁU *

Jak wynika z powyższych rozważać analiza złożoności oblicze 
niowej daje odpowiedź na pytanie, czy analizowany problem (decy- 
zyjny badź optymalizacyjny) może być rozwiązany (w sensie znale
zienia rozwiązania optymalnego w przypadku problemów optymaliza
cyjnych) w wielomianowym czasie. Pozytywna odpowiedź na to pyta
nie wynika z faktu znalezienia wielomianowego algorytmu optymali 
zacyjnego, którego przydatność zależy od rzędu jego funkcji zło
żoności obliczeniowej i rodzaju zastosowania. Czasami, gdy



funkcja złożoności obliczeniowej, określająca jak wiadomo zapo
trzebowanie algorytmu na czas w najgorszym przypadku, posiada 
zbyt duży rząd, może się okazać, że średnie zachowanie się al
gorytmu jest wystarczające. Problem ten przedyskutowano między 
innymi w [4,2.3. Z drugiej strony, jeśli odpowiedź jest negatywna 
to ■rr.dczy gdy decyzyjna wersja badanego problemu jest NP-zupełna, 
wówczas istnieje kilka dróg dalszej analizy.

Po pierwsze, można osłabić (uprościć) niektóre założenia 
(ograniczenia) przyjęte w problemie pierwotnym i następnie roz
wiązywać powstały w ten 9posób problem. Rozwiązanie tego ostat
niego jest zazwyczaj dobrym przybliżeniem rozwiązania problemu 
oryginalnego. Uproszczenia za łożeń'może w przypadku na przykład 
problemu szeregowania polegać na:
- zezwoleniu na przerywanie wykonywania zadać, gdy oryginalny 

problem dotyczył zadać niepodzielnych ;
- przyjęciu jednostkowych czasów wykonywania zadań, gdy w ory

ginalnym problemie rozpatrywano dowolne czasy wykonywania;
- założeniu pewnych typów grafów ograniczeń kolejnościowych, np 

drzew lub łańcuchów, gdy w oryginalnym problemie rozpatrywano 
dowolne grafy, itp.

W systemach komputerowych szczególnie pierwsze uproszczenie jest 
uzasadnione w przypadkach gdy równoległe procesory korzystają 
ze wspólnej pamięci operacyjnej. Zauważmy ponadto, że takie 
uproszczenie jest korzystne z punktu widzenia niektórych kryte
riów .

Po drugie, rozwiązując trudne problemy optymalizacyjne, 
bardzo często wykorzystuje się algorytmy aproksymacyjne, które 
nie zawsze znajdują rozwiązanie optymalne. Oczywistym warunkiem 
koniecznym stosowania takich algorytmów jest niskiego rzędu 
funkcja złożoności obliczeniowej. Warunek dostateczny wynika 
z oceny odległości wartości konstruowanych przez nie rozwiązań 
od optimum. Ocena ta może dotyczyć zachowania się w najgorszym 
przypadku lub zachowania się przeciętnego (średniego). W celu 
większej precyzji podamy kilka definicji. Rozpoczniemy od anali
zy najgorszego przypadku [45)4 3.

Oeśli TT jest problemem minimalizacji (maksymalizacji), a 
I jest jego dowolną instancją , to możemy zdefiniować stosunek

- 14 -
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SA (I) dla algorytmu aproksymacyjnego A jako

c /t \_ A( I ) /T% OPT(I) x
A ̂ - OPT(I ) (SA^ ^= A ( I )  ̂ '

gdzie A(I) jest wartością rozwiązania skonstruowanego przez al
gorytm A dla instancji I, a OPT(I) jest wartością rozwiązania 
optymalnego dla I. Bezwzględne oszacowanie SA algorytmu apro
ksymacyjnego A zastosowanego do rozwiązania problemu TT defi
niuje się jako;

SA = inf-^r^l; SA (I) $ r dla każdej instancji I e D ^ ^  .

Natomiast asymptotycznym oszacowaniem algorytmu A rozwiązujące
go problem TT nazywać będziemy wartość S^1 zdefiniowaną następu
jąco

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

S^(I) i r dla każdej instancji I € D^- spełniającej 
warunę k OPT( I) >  N J .

Uzyskaliśmy w ten sposób jednoznaczną miarę "dobroci“ algo
rytmu aproksymacyjnego zarówno w przypadku problemów minimaliza- 
cyjnych jak i maksymalizacyjnych. Im SA (lub SA ) jest bliższe 
jedności, tym lepszy jest dany algorytm aproksymacyjny. Zauważmy 
ponadto, że mogą zajść przypadki, w których powyższe oszacowania 
nie będą równe. Musi wówczas oczywiście zachodzić SA > ^ .
Z drugiej strony dla pewnych optymalizacyjnych problemów kombi- 
natorycznych pokazano, że znalezienie algorytmu aproksymacyjne
go o określonej dokładności jest mało prawdopodobne (to znaczy 
zagadnienie to jest tak samo trudne jak znalezienie algorytmu 
wielomianowego dla dowolnego problemu NP-zupełnego).

Analiza zachowania się algorytmu aproksymacyjnego w naj
gorszym przypadku powinna być uzupełniona analizą jego zachowa
nia się przeciętnego. Analizy tej można dokonać dwiema metodami.

^  Rozpatruje się kilka możliwości zachowania się w najgorszym 
przypadku algorytmów aproksymacyjnych, dla których SA =1. Kwestia 
ta omówiona została dokładnie w 1/15,̂ ].
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Pierwsza polega na założeniu, że parametry instancji rozpatry
wanego problemu TT generowane sg. z pewnego rozkładu prawdopo
dobieństwa F ¿następnie na analitycznym analizowaniu średniego 
zachowania się algorytmu A. Można tu wyróżnić błąd bezwzględny 
algorytmu aproksymacyjnego, który definiuje się jako różnicę 
miedzy wartościami rozwiązania przybliżonego a optymalnego 
oraz błąd względny definiowany jako stosunek powyższych wartoś
ci. Asymptotyczne rezultaty w silniejszym (bezwzględnym) sensie 
są rzadkie. Z drugiej strony, asymptotyczne wyniki dotyczące 
błędu względnego można uzyskać w stosunkowo łatwiejszy sposób 
[M8,26,29 3-

Jest raczej oczywiste, że zachowanie się przeciętne algo
rytmu może być znacznie lepsze niż zachowanie się w najgorszym 
przypadku, co usprawiedliwia używanie danego algorytmu apro
ksymacyjnego. Oednakże trudności związane z wykazaniem tego 
pierwszego oszacowania, ograniczają jego praktyczne wykorzys
tanie. Stad, badania symulacyjne podające również informację 
o zachowaniu się przeciętnym algorytmów aproksymacyjnych są 
nadal często stosowane. W tym ostatnim podejściu porównuje się 
rozwiązania, w sensie wartości kryterium, konstruowane odpowied
nio przez algorytm aproksymacyjny i optymalizacyjny, przy czym 
porównanie to powinno dotyczyć szerokiej, reprezentatywnej 
próbki instancji. Z powyższego stwierdzenia wynikają pewne zaga
dnienia praktyczne, które przedyskutowano w C 4 ].

Wreszcie po trzecie, rozwiązując trudne optymalizacyjne 
problemy kombinatoryczne , można stosować dokładne algorytmy wy 
kładnicze. Oak wspomniano, jeśli analizowany problem (jego de
cyzyjny odpowiednik) nie jest silnie NP-zupełny, to możliwe jest 
rozwiązanie go za pomoce algorytmu pseudowielomianowego.

Powyższą dyskusję schematycznie podsumowano na rysunku 2.
W celu ilustracji omówionych w pracy pojęć, w rozdziale 

następnym przeanalizujemy szczegółowo przykładowy problem szere
gowania powstający przy konstrukcji systemu operacyjnego. Przy 
wyborze problemu kierowaliśmy się z jednej strony jego ważnością, 
z drugiej zaś aktualnym stanem badań umożliwiającym możliwie



pełną ilustrację omawianych zagadnień

A n a liz a  z ło ż o n o ści problem u kombi notorycznego

Algorytmy a p r o k s y -  

m a c y jn e

Analiza zach ow an ia się
- w n ajgorszym  p rzy p a d k u
- .średniego

a )  a n a liz a  p ro b a b ilisty czn a
b) a n a liz a  s y m u la c y jn a

Problem ła t w y

Poprawa złożoności a lg o ry t m u ;
- w n a jg o rszy m  p rzy p a d k u
- śred n io  (a n a liz a  p ro b ab ilistyczn a)

np. w p rzypadku szere
go w an ia z a d a ń  - z a ło ż e 
nie podzielności

Dokładne a lg o ry tm y  

w y k ła d n ic z e

(ta k ż e  p seu d o w ielo -  
m ia n o w e )

Problem  tru

Rys.2. Schemat analizy problemu optymalizacji kombinatorycznej.

3. Analiza przykładowego problemu szeregowania

□ak wspomniano , w rozdziale tym przeanalizujemy z punktu 
widzenia złożoności obliczeniowej deterministyczny problem sze
regowania zadań. Problem ten formułuje się w następujący sposób.

W ogólności rozpatrywać będziemy zbiór n zadań %  = ,Z^,
, .. . ,Zn lj i zbiór m procesorów » £ Pi ' P2 ’ * * *' Pm * RozP8trV"

Czytelnika zainteresowanego analizą, innych praktycznych prob
lemów powstających przy analizie i projektowaniu systemów 
komputerowych odsyłamydo pracy t ^  ] .



w.a6 będziemy procesory równoległe , to znaczy takie, które speł
niają te same funkcje i pracują równolegle. Wynika z tego, iż 
każde zadanie może byó wykonane przez dowolny procesor. Rozpa
trywane procesory są identy czne , to znaczy wykonują wszystkie 
zadania ze zbioru z równymi prędkościami.

Wśród parametrów charakteryzujących zadanie Z ^ ^  szczegól
nie istotny je9t czas wykonywania p., podajecy zapotrzebowa-J
nie danego zadania na czas procesora (dowolnego ze zbioru ).

Podamy obecnie definicje dotyczące podzielności zadań i 
ograniczeń kolejnościowych w zbiorze Sr .

Będziemy mówili o zadaniach podzielnych , gdy wykonywanie 
każdego zadania ze zbioru roożs byó przerwane w dowolnym mo
mencie i następnie kontynuowane, byó może na innym procesorze, 
przy czym obsługa tego przerwania nie jset związana ze stratą 
czasu. Oeśli przerwanie wykonywania każdego zadania ze zbioru 
jest niemożliwe, będziemy mówili o zadaniach niepodzie lny cli.

W zbiorze zadań mogą byó określone ograniczenia kolejnościo- 
we ; Z i-<Zj oznacza, że wykonywanie zadania Z i musi zostaó za
kończone przed rozpoczęciem wykonywania zadania Z ^ ; inaczej mó
wiąc, zbiór $  jest częściowo uporządkowany przez relację binar
ną. . Deśli w zbiorze zadań istnieje przynajmniej jedno wyżej 
określone ograniczenie kolejnościowe , to będziemy mówili o zbio
rze zadań zale żnych, w przeciwnym razie - o zbiorze zadań nie - 
zale żnych. Zbiory zadań z określonymi ograniczeniami kolejnościo- 
wymi przedstawia się zwykle w postaci grafów skierowanych (di- 
grafów), na ogół w przedstawieniu wierzchołkowym, w którym 
wierzchołki reprezentują zadania, a łuki skierowane - ogranicze
nia kolejnościowe .

Podamy teraz definicje związane z pojęciem uszeregowania 
oraz kryteriami optymalności oceny uszerenowań.
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Usze regowaniem będziemy nazywali takie przyporządkowanie 
w czasie procesorów ze zbioru do zadań ze zbioru , dla 
którego spełnione są następujące warunki;
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- w każdej chwili każdy procesor wykonuje co najwyżej jedno 

zadanie,
- zadanie jest wykonywane w przedziale czasowym Crj.oO).
- wszystkie zadania s e wykonane r
- dla każdych dwóch zadań Z_L, takich, że Z ^ < Z y  wykony

wanie zadania Z^ rozpoczyna się po zakończeniu wykonywania za
dania Z ,

- w przypadku zadań niepodzielnych - wykonywanie żadnego zadania 
w zbiorze nie jest przerywane, a w przypadku zadań podziel- 
nych liczba przerw w wykonywaniu każdego zadania jest skończo
na .

W przypadku zadań niepodzielnych będziemy mówili o uszerego
waniu niepodzielnym , a w przypadku zadań podzielnych - o usze
regowaniu podzielnym. W danym uszeregowaniu, dla zadania , 
j=l,2 ,...,n możemy określifc moment zakończenia wykonywania Cj .

Uszeregowaniem optymalnym będziemy nazywat uszeregowanie 
minimalizujące wybrane kryterium optymalności. W naszym przypad
ku przyjmiemy, że kryterium optymalności jest długość uszerego
wania (lub czas wykonania zbioru zadań)

C = m a x  i C j  , max C j  J
Praktyczną interpretację założeń i wyników jak również mo

tywacje studiowania deterministycznego problemu szeregowania 
zadań wyjaśniono w książkach [6,5], gdzie rozpatrzono również 
uogólnienia modelu przedstawionego powyżej.

3ak wspomnieliśmy, przeanalizujemy problem minimalizacji 
długości uszeregowania dla zadań niezależnych i procesorów rów
noległych, identycznych. Rozpoczniemy od analizy złożoności ob
liczeniowej problemu w przypadku zadań niepodzielnych. Wykażemy 
NP-zupełnośfc odpowiadającego mu problemu decyzyjnego już w przy
padku dwóch procesorów.

Twie rdzenie 1.

Decyzyjny problem szeregowania zadań niepodzielnych i nieza
leżnych, o dowolnych czasach wykonywania na dwóch identycznych
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procesorach, z kryterium diugości uszeregowania jest NP-zupełny. 

Oow6d

Wykażemy NP-zupełność problemu decyzyjnego 7T. . odpowiada
lijer-gj rozpatrywanemu problemowi szeregowania ' . W tym celu na

leży udowodnić, że 7T 1 £ NP . oraz 7T2CC7^ , dla pewnego NP-zu- 
pełnego problemu 7T2 .

Zacznijmy od pierwszej części dowodu. Aby udowodnić przyna
leżność problemu TT^ do klasy NP należy wykazać, że każda 
instancja tego problemu zostanie rozwiązana przez niedaterminis- 
tyczne maszynę Turinga (NDTM) w czasie ograniczonym od góry przez 
wielomian od rozmiaru tej instancji. Instancja problemu decyzyj
nego ma przy tym te same dane, co odpowiednia instancja problemu 
szeregowania oraz parametr y^, dla ktćrego pytamy o istnienie 
uszeregowania o wartości C y. . Rola modu^u^generującego

ihO X  X

NDTM polega na wygenerowaniu łańcucha symboli, określających nu
mer procesora Pj^j) i momeint rozpoczęcia wykonywania s^ dla za
dania Z j , j=1 ,2 ,...,n . (łańcuchów takich może być oczywiście 
nieskończenie wiele i ni® wszystkie musza odpowiadać uszeregowa- 
niom Następnie deterministyczna część NDTM musi dokonać spraw
dzenia, czy istnieje łańcuch, dla ktćrego odpowiedź { biorąc pod 
uwagę rozwiązywana instancję) brzmi "tak". W rozpatrywanym przy
padku należy zatem wykonać następujące punkty.

1. Dla każdych k i l  takich, że 1 $ k  < l i  n sprawdź, czy P ^ ^ T *  
¿ P i(l), czy sk+pk i s 1 lub si+P;l 9k * w ten sposób odrzucane 
są uszeregowania, w których dwa lub więcej zadań je9t wykony
wanych na tym samym procesorze w tej samej chwili.

2. Dla każdego k, l ^ k < n  , sprawdź czy ‘sk+Pk ^ V 1 < to znaczy 
czy wszystkie zadania zostanę zakończone przed upływem chwili

V
Można łatwo sprawdzić, że deterministyczna część NDTM może w y 
konać powyższe punkty w czasie ograniczonym od góry przez wie
lomian od rozmiaru instancji, a zatem problem 7T.€ NP.
Tl------------'Korzystając z uwag poczynionych w rozdziale 2 , przy obliczaniu 
złożoności obliczeniowej algorytmów wielomianowych będziemy za
kładać, że zapisanie liczby, odjęcie i porównanie dwóch liczb są 
operacjami elementarnymi maszyny cyfrowej i trwają taki sam 
kwant czasu imodel RAM).



Przejdziemy teraz do drugiej części dowodu. 3ako NP-zupeł- 
ny problem • który przetranef ormujemy wielomianowo do proble
mu TT^, wybierzemy PROBLEM PODZIAŁU ZBIORU, sformułowany poniżej

PODZIAŁ ZBIORU
Paramet ry : Skończony zbiór C = jc^ ,c2 , .. .,c^joraz waga s(ci ) 

związana z każdym elementem ci £ C.
Pytanie ; Czy istnieje podzbiór C'c C taki, że
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Z  s(c.) = Z- / 1  ̂ r « r* +C ci€ C-C' 9^ci^

Mając daną instancję , można utworzyó dane odpo

wiadającej jej instancji f ( 12 ) = I ^ G D j j - w następujący 9po9Ób:
- zbiór n=q niepodzielnych i niezależnych^zadaó o czasach wykony

wania pj = 9( cj) 5=1 ,2 , ...,n,
- dwa identyczne procesory,
- wartość funkcji kryterialnej równa y = ^  Z  9 ( C .  ).

1 ł  / '  X

i
Wykażemy teraz, że dla każdej in9tanc ji I2 <r D-^ odpowiedź

brzmi "tak" wtedy i tylko wtedy, gdy dla odpowiadającej jej
instancji I £ D tt- odpowiedź brzmi również "tak".

1 111
Załóżmy najpierw, że odpowiedź dla instancji ¡2 £ D^- 

brzmi "tak**, to znaczy istnieje podzbiór C c C  o żądanej 2 
właściwości. Wówczas zadania odpowiadające elementom wchodzą
cym w skład podzbioru C'moga być wykonywane na procesorze P , 
a pozostałe na procesorze P2 , co zilustrowano na rysunku 3. 
Poniewa żz za io żenią

Z  s ( C . )  =  / - a 9(C_.), zatem C„  s(Ci }
c e  C '  1 c . c Ł ' 9(Ci)’ Ć ^ c  8(cł)=yi

Pi
p 2

C 1 C3 ] c ‘l-1 c ’l

C1 C 2 ( Ck-1 c k

c\ e Ć  
CL 6 C-C 
B k  * n

yi
Ry9 .3.

Załóżmy teraz, że dla instancji I ^ €  D  j j - istnieje usżerego-
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wanieodługości y . Ponieważn '•
2; p i » 2  s(C.) = 2y. , zatem uszeregowanie to musi mieć pos-

*• c ± e . C  1j=l
tać przedstawione na rysunku 3. Z założenia o niepodzielno§ci 
zadań wynika, że elementy zbioru C  odpowiadające zadaniom wyko
ny ^-.ym na procesorze tworzą podzbiór C '  o żądanej właści
wości .

Zauważmy teraz, że czas konstrukcji danych instancji 1^ 
jest ograniczony od góry przez wielomian zależny od liczby ele
mentów q zbioru C, czyli od rozmiaru instancji I_£ D j r - . Twier*

2dzenie zostało zatem udowodnione.
[3

Z powyższego twierdzenia wynika, że nie należy liczyć na 
skonstruowanie wielomianowego algorytmu optymalizacyjnego o 
ile nie zostanie udowodniona równość P = N£ . Istnienie takiego 
algorytmu jest zatem mało prawdopodobne.

Zauważmy jednak, że dla wykazania NP-zupełności problemu 
szeregowania wykorzystaliśmy PROBLEM PODZIAŁU ZBIORU , który 
nie jest silnie NP-zupelny, zatem wykazaliśmy jedynie zwykłą 
NP-zupełność rozpatrywanego problemu szeregowania. W istocie 
problem ten można rozwiązać za pomocą algorytmu pseudowieło- 
mianowego. Dego sformułowanie jest następujące L2?/223 . Niech

oraz

*.) ’

*•>

prawda , jeśli zadania T.. , T 2 , . ,T  . mo
gą być wykonane na procesirach
P1 ' P2 ' * * * ' Pm ' w tal<i sP°sób,że procesor P. jest zajęty w prze
dziale czasu [O.tJ, i=l,2,...,m

V fałsz , w przeciwnym razie

f prawda, jeśli t ^ O ,  i=l,2 ,...,m,
/ fałsz , w przeciwnym razie

Następnie definiuje się rekurencyjne równanie w postaci

•' ■ ( 2 .....*1-1 • ti*pJ ’'i.l tm ̂ *

Problem polega teraz na obliczehiu wartości x4(t. ,t„ t )j 1 2 m 7



dla j=0 ,l,...,n; ti=0 ,l , .. . , C; i=l , 2 , . .. , m , gdzie C oznacza 
górne granicę długości uszeregowania optymalnego C ̂  . Z  powyż-u fTl 3  X
szego wynika, że C wyraża się wzorem 3 ma x 7

• '"’.i; f*
Cmax *  *„3 1 Xn<tl ' t2 .....tj-pl-ąwdaj ■

Powyższa procedura rozwiązuje rozpatrywany przez nas problem 
szeregowania w czasie 0(nCm ), zatem dla ustalonego m jest to 
algorytm pseudowielomianowy, Wynika stcd, że dla małych wartoś
ci m oraz C procedura ta może być wykorzystana w praktyce.
W ogólności jej zastosowanie jest jednak ograniczone. (Inne 
algorytmy Wykiadnicze dla problemów szeregowania zadać opisano 
na przykład w [ 6 ].)

Inną próba efektywnego rozwiązania rozpatrywanego proble
mu może byó osłabienie pewnych zai-ożeć i konstrukcja algorytmu 
dla takiego przypadku. Dodatkowo należy wówczas rozpatrzeć przy
datność tak skonstruowanego algorytmu dla problemu oryginalnego.

W przypadku naszego problemu szeregowania osłabieniem za
łożeń będzie dopuszczenie przerywania wykonywania zadać. Oka
zuje się, że w przypadku zadać podzielnych omawiany problem 
szeregowania można rozwiązać bardzo efektywnie. Zauważmy-; że 
czas wykonania zbiotu zadać podzielnych nie może być mniejszy 
niż większa z dwóch wartości; najdiuższego z czasów wykonywanią 
i średniego czasu wykonywania, czyli [25] *

C * = max -\max-lp.T , ~  S  p  . )  .max i j lpj J  ’ m jtV j J

Deżeli C ^  jest wyznaczone przez ~  T  Pj . t o  wszystkie pro-ma x m 1
3=1 J

cesory koćczą wykonywanie zadać równocześnie. W przeciwnym ra
zie wystąpią przestoje w pracy procesorów. Poniższy algorytm 
podany przez Mc Naughtona pozwala w łatwy sposób przydzielić 
zadania do poszczególnych procesorów w celu otrzymania uszere-
gowania o długości C   .3 3 max

Algorytm 1 [25J
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1. Rozpocznij wykonywania dowolnego zadania na dowolnym proceso-
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rze w chwili t=0 .
2. Wybierz dowolne nie uszeregowane jeszcze zadanie i rozpocz

nij jego wykonywanie na tym samym procesorze w chwili zakoń
czenia wykonywania poprzedniego zadania. Powtarzaj ten krok 
do chwili, gdy wszystkie zadania zostaną, uszeregowane lub

max
3. Część zadania pozostająca do wykonania po osiągnięciu 

t=C^ przydziel do innego procesora, rozpoczynając jejIT) 3  X
wykonanie od chwili t=0. Wróć do kroku 2.

Łatwo zauważyć, że powyższy algorytm zawsze znajduje usze
regowanie, a jego optymalność wynika z faktu, że diugość tego 
uszeregowania jest określona wzorem (1 ), zatem jest minimalna. 
Złożoność tego algorytmu jest 0(n), gdyż każde zadanie jest w 
nim rozpatrywane tylko jeden raz, a czas z tym związany jest 
stały, niezależny od liczby zadań.

Zauważmy, że dopuszczenie możliwości podzielności zadań w 
istotny sposób ułatwiło rozwiązanie problemu, który z NP-trud- 
nego stał się obliczeniowo łatwy. Pozostaje jeszcze kwestia o- 
ceny stopnia przydatności praktycznej tak otrzymanego rozwiąza
nia. Otóż, w systemach komputerowych, wieloprocesorowych, pra
cujących ze wspólna pamięcią operacyjną, założenie podzielności 
zadań jest mocno uzasadniona, a rozwiązania uzyskane w ten spo
sób mają istotne znaczenie praktyczne. Oeśli powyższe podejście 
jest z jakichś względów niezbyt uzasadnione, pozostaje wówczas 
ptóba skonstruowania algorytmu aproksymacyjnego dla oryginalne
go problemu i oszacowania jego zachowania się w najgorszym przy
padku oraz zachowania się średniego. Najbardziej znanym typem 
algorytmów aproksymacyjnych dla problemów szeregowania są algo
rytmy szeregowania listowego , w których zadania ustawione są 
w pewnym porządku na liścia i w momencie, w którym wolny staje 
się którykolwiek z procesorów, pierwsze na liście nie przydzie
lone zadanie zostaje wybrane i przydzielone do tego procesora. 
Dokładność algorytmu listowego zależy od sposobu określania 
kolejności zadań na liście. Ten typ algorytmów szeregowania 
może prowadzić do tzw. anomalii szeregowania listowego. Polega
ją one na tym, że długość uszeregowania może wzrosnąć, gdy:
- wzrośnie liczba procesorów,



- czas wykonywania któregoś z zadań będzie mniejszy niż przyjęty,
- zostaną usunięte niektóre iuki w grafie,
- zostaną zmienione priorytety zadań.

Na rysunku 4 pokazano przykiad wpływu powyższych czynników 
na wzrost długości uszeregowania. Przyjęto uporządkowanie zadań
według malejącycj priorytetów t Z 1  Z g .

a) z1:3 zz,2 z3,2 Zą, 2

w m w m ,

Rys .4 . Przykład anomalii algorytmów szeregowania listowego: 
(a) graf, uszeregowanie optymalne; (b) zwiększenie m do 4 ;
(c) Zmniejszenie czasów wykonywania : p = [2 ,1 ,1 ,1 ,3 ,3 ,3 ,3 ,83 ;
(d) opuszczenie niektórych łuków w grafie; (e) zmiana priory
tetów zadań; Z ,Z Z4 ,Z Z Z Z Z ,Z .
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Powyższe anomalie odkrył Graham C ^ 6  ], który oszacował 
także maksymalne zmiany w długości uszeregowania, które mogą 
powstaó przez zmianę jednego lub wielu parametrów problemu. 
Przytoczymy ten rezultat, gdyż jego dowód jest jednym z naj
krótszych w dziedzinie oszacowań najgorszego zachowania się 
alg ¡ /'.mów aproksymacyjnych i dobrze ilustruje stosowane w tej 
dziedzinie metody.

Niech dany będzie zbiór zadań wraz z relacją ograni
czeń kolejnościowych . Niech czasy wykonywania zadań będą 
określone przez wektor p  oraz niech zbiór $  jest przydzielany 
do m procesorów przy wykorzystaniu listy L, a powstałe w ten 
sposób uszeregowanie ma diugośó Cmax* Zmieńmy teraz parametry 
w powyższym problemie szeregowania zadań: p"'̂  p (dla wszyst
kich składników), ograniczenia kolejnościowe -< " C  -< , 
lista L ' /  L a liczba procesorów niech wynosi m". Niech nowa
wartośó długości uszeregowania będzie równa C' . Mamy wówczasmax '

następujece twierdzenie.

Twierdzenie 2 [ -/<o  ] .

x Przy podanych powyżej założeniach mamy

Cmax . . m" 1-------  ś 1 * ----
max

Dowód

Rozważmy uszeregowanie D' otrzymane w wyniku wykonania
zadań Z ±  ze zbioru ( J j ? , < )  , dla parametrów oznaczonych primem.
Zdefiniujemy podział przedziału tO,C' ) na dwa podzbiorvma x ' r '
AiB w następujecy sposób;
A= £ t £ CO, x ) ; wszystkie procesory sę. zajęte w chwili t£,
BaCO.C' ) “A .max'
Zauważmy, że zarówno A, jak i B skiadaja się z przedziałów roz
łącznych jednostronnie otwartych. Niech Z oznacza zadanie za-

1kończone w D' w chwili C' tzn. takie, dla któreqo C, =C'max 3 J1 max
Istnieją dwie możliwości.

- 26 -



1. Beśli chwila 's. rozpoczęcia wykonywania zadania Z, je9t
1 1 wewnętrznym punktem zbioru B, to z definicji B wynika, że ist'*'

nieje procesor P.̂ , który dla pewnego £  p> O jest bezczynny w prze
dziale C9j - £  ,sj ). Sytuacja taka może występowafc jedynie wte
dy, gdy dli pewnego zadania Z. są spełnione warunki Z, -< Z .

J2 J2 Ji
oraz C. = s. .

J2 J2
2. Przypuśćmy teraz, że 9  ̂ nie jest wewnętrznym punktem zbioru 
B. Przypuśćmy ponadto, że I. ^0. Niech x.= s u p f x : x < s . i xeßlJ i 1 J i
lub x1=0, je§li zbiór ten jest pusty. Z konstrukcji A i B wyni
ka, że x1 £  A i dla pewnego £  >0 procesor Pi jest bezczynny 
w przedziale tx^-,5 ,x^) . Lecz , podobnie jak poprzednio , sy
tuacja taka może wystąpić tylko wtedy, gdy pewne zadanie Z. <C 

, J 2
Z. jest wykonywane w tym przedziale.

/Wykazaliśmy zatem, że albo istnieje zadanie Z. <  Z.J2 3 ±

takie, że z faktu y £ CC^ ,s^ ) wynika, że y £ A  albo dla każde
go x, z faktu , że x < s .  ^ wylika, że albo x fA, albo x <0 .

To postępowanie możemyindukcyjnie powtarzafc, tworząc ciąg
zadaó Z. ,Z . ,... dopóty, dopóki nie znajdziemy zadania Z ,

J3 J4 J r
dla którego z faktu x < s . wynika, że albo x f  A, albo x < 0 .

** r
Pokazaliśmy zatem, że istnieje łaócuch zadaó

z < /Z < / . . . < /Z < ' z .  (2)
i J r**l 2 l

takich, że w D'w każdej chwili t 6 B któreś z zadaó Z. jest
kwykonywane. Wynika z tego, że

jzfeD' r; k = l Jk (3)

g d z i e  p o  l e w e j  s t r o n i e  w z o r u  w y s t ę p u j e  9 u m a  c z a s ó w  t r w a n i a  

w s z y s t k i c h  z a d a ó  p u s t y c h  0'w D ' . Z (2) i  z  założenia 
m a m y  j e d n a k
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Zatem

Cma x ( 5 )

Korzystając z (3) i (5)

Z powyższego wynika, że

\

C
max (7)
ma x

co koćczy dowód twierdzenia.

Wykorzystując powyższe twierdzenie można wyprowadzić wzór 
na oszacowanie bezwzględne dowolnego algorytmu listowego LS 
rozwiązującego rozpatrywany przez nas problem szeregowania.

Wniosek 3

Przy podanych powyżej założeniach

Górna granica w (8) wynika natychmiast z (7) przez przyję
cie m'=m. Aby pokazać, że granica ta jest osiągalna, rozważmy 
nas tępu j gcy przykład; n= (m - 1 ) m+1 , p = Cl ,1, ... ,1 ,1 ,m3 , <  jest

Z powyższych rozważać wynika, że dowolny algorytm szerego
wania listowego może konstruować złe uszeregowania, dwukrotnie 
dłuższe od uszeregować optymalnych. Można spodziewać się popra
wy, gdy dokonamy wstępnego porządkowania listy. Najprostszym

SLS ( 8 )

Dowód

nie uszeregowania pokazano na rys.5 .
□
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algorytmem jest tak zwany algorytm LPT (longest processing 
time). Dego działanie jest następujące.

Algorytm 2 (LPT)

Rys.5. Uszeregowania dla przykładu we wniosku 3: a) optymalne,
b) przybliżone

Bezwzględne oszacowanie algorytmu LPT jest nastepujace.
a?V

Twierdzenie 4 [ 47 ]

1. Ustaw zadania na liście w kolejności malejących czasów
wykonywania.
2. W momencie, w którym wolny staje się którykolwiek z proceso
rów przydziel do niego pierwsze na liście nie przydzielone za
danie. Krok ten powtarzaj do momentu wykonania wszystkich zadaó.

Przy podanych wyżej założeniach

(9)

Cl

Niestety, ze względu na dośt znaczną, długoś t  nie jesteśmy 
w stanie orzytoczyć dowodu tego twierdzenia. (Można go między 
innymi znależó w [ G  ].)

Z powyższego twierdzenia wynika, że w najgorszym przypadku 
uszeregowanie konstruowane przez algorytm LPT może być diuższe 
od optymalnego o 33%. Dednakże, wydaje się, że algorytm LPT 
konstruuje zazwyczaj uszeregowania lepsze niż wskazuje to osza-

LPT
4
3



cowaAie (9 ), szczególnie w przypadku, gdy liczba zadań staje się 
duża. W M O  ] pokazano, że gdy najmniejsza liczba k zadań wy
konywanych na jednym procesorze jest duża, to bezwzględnie algo
rytm LPT poprawia się.

T ¿ L i  -dzenie 6

-  30 -

Przy powyższych założeniach

sLpT(k) = i + £  -
n

Twierdzenie to pokazuje, że w miarę wzrostu 
zdąża do jedności.

Z drugiej strony interesująca jest ocena zachowania się 
przeciętnego algorytmu LPT. Ostatnio w pracy [73 określono 
błąd względny dla przypadku dwóch procesorów i przy zawożeniu , 
że czasy wykonywania zadań są generowane z rozkładu równomiernego 
z przedziału tO ,13 .

Twierdzenie 7

Przy powyższych założeniach

LPTgdzie E (Cmax) oznacza wartośó średnią, diugości uszeregowania 
skonstruowanego przez algorytm LPT

C3

( 10 )

k,SLpT(k)

Biorąc pod uwagę, że n/4 jest dolnym ograniczeniem wartości 
E(Gmax) ' 0trzVmujemV

E (CLPT )
T  C F X  <  1  *  0 (  ł / n  )  .  v ̂ max;

LPTZatem, wraz ze wzrostem n, E (cmax) zdąża do wartości optymalnej 
nxe wolniej niż 1 + 0(l/n ) zdąża do 1 . Powyższe oszacowanie
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można również uogólnić na przypadek m procesorów, dla których 
zachodzi C81 ;

E(CLPT) ^  + O(-) .v max' 2m ' n ;

Ponadto . można wykazać C13], że CLPT - C ̂  zmierza do 0max max
prawie na pewno, gdy n — > a o  , rozkład czasów wykonywania ma 
skończone wartość Średnic, a jego funkcja gęstoSci f spełnia 
warunek f(0) > 0. Powyższy rezultat osiągnięty skomplikowanymi 
metodami potwierdzają także badania symulacyjne opisane w pracy 
[20] .

Kończćc powyższe analizę możemy powiedzieć, że algorytm LPT 
konstruuje dobre uszeregowania i może być wykorzystany w prak
tyce. Jednakże, jeSli wymagane jest lepsze oszacowanie zachowa
nia się algorytmu w najgorszym przypadku, można wykorzystać 
inne algorytmy aproksymacyjne jak na przykład algorytm 
MULTIFIT [9] .

Należy podkreSlić, że omawiany problem szeregowania jest 
stosunkowo dobrze i wszechstronnie zbadany i dlatego wybraliSmy 
go jako problem wzorcowy, dobrze ilustrujący teoretyczne defi
nicje wprowadzone w rozdziale 2. W przypadku innych problemów 
szeregowania, których sformułowanie jest bardziej skomplikowa
ne nie przeprowadzono dotychczas całościowej analizy. Jednakże 
niektóre zagadnienia występujące w takiej analizie zostały już 
dośó dokładnie zbadane. Dotyczy to zwłaszcza zagadnienia złożo
ności obliczeniowej problemu, przegląd uzyskanych rezultatów 
zamieszczono w rozdziale 5 pracy C51. Uwzględniono w nim różne 
kryteria szeregowania, typy procesorów, założenia dotyczące 

' podzielności zadań a tąkże - ograniczeń kolejndściowych.

Dość dogłębnie przebadano również zachowanie się w najgor
szym przypadku istniejących algorytmów aproksymacyjnych dla 
problemów szeregowania. Dotyczy to zwłaszcza minimalizacji 
długości uszeregowania (por.C53). W przypadku innych kryteriów 
zagadnienie to, poza sporadycznymi przypadkami , nie zostało 
zbadane. Całkowicie otwarte jest natomiast zagadnienie analizy 
zachowania się przeciętnego algorytmów aproksymacyjnych. Do-



- 32 -

t y c h c z a s o w a  a n a l i z a  o p i e r a ł a  9 i ę  b o w i e m  w y ł ą c z n i e  n a  w y n i k a c h

badań symulacyjnych.
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1. Wstęp

W  ostatnich latach obserwujemy gwałtowny rozwój badań w dzie

dzinie Systemów Rozproszonych Baz Danych (SRBD). Rozwój ten moty

wowany jest dwojako. Po pierwsze, jest on konsekwencją postępu 

jaki dokonał się w dwóch dziedzinach informatyki : bazach danych 

oraz sieciach komputerowych. Rozwój tych dziedzin stanowi pod

stawę teoretyczną, techniczną i ekonomiczną rozwoju SRBD. Po dru

gie, zainteresowanie SRBD wynika z zapotrzebowania na tego rodzaju 

systemy w gospodarce i administracji.

Można podać szereg argumentów zastosowania SRBD.

Struktura SRBD w naturalny sposób odpowiada strukturze przed

siębiorstw wielozakładowych, posiadających filie lub oddziały, 
rozproszone geograficznie lub lokalnie.

Budowa SRBD stanowi rozwiązanie problemu połączenia w jedną 

zintegrowaną bazę danych szeregu baz -danych autonomicznych.

SRBD mogą być łatwo rozszerzane przez dołączanie nowych



-  2 ~

stanowisk komputerowych.

W SRBD koszty telekomunikacji są mniejsze niż w odpowiada

jących im systemach scentralizowanych baz danych, dzięki przetwa

rzani.. .lokalnemu dużych ilości informacji, które w przeciwnym 

przypadku musiałyby być transmitowane do centrum.

W  SRBD można uzyskać wysoką równoległość działania, co pro

wadzi do podwyższenia efektywności.

SRBD cechują się wysoką niezawodnością i dostępnością, co 

wynika z faktu, że rzadko dochodzi do upadku całego systemu, a w 

przypadku upadku częściowego system może nadal funkcjonować w 

-mniej lub bardziej ograniczony sposób.

Reasumując powyższe argumenty należy stwierdzić, że SRBD 

są szczególnie przydatne tam, gdzie samo 2 Q ó t o 5 o w a a i e  ma cha

rakter rozproszony. Ponieważ zastosowania takie są częste w pra

ktyce, zatem należy spodziewać się dużej liczby instalacji SRBD. 

Przewidywanie to uzasadniają również dwa fakty : po pierwsze, 

handlowej dostępności sieci komputerowych, na "szczycie" których 

buduje się SRBD oraz po drugie, instalowania obecnie baz danych 

na stosunkowo małych i tanich komputerach, przy zachowaniu ich 

funkcjonalnych możliwości. Obecny stan badań w dziedzinie SRBD 

można uznać za początkowy etap wdrożeń. Znane są już wnioski z 

eksploatacji eksperymentalnych SRBD kontynuowanych w celach ba

dawczych, takich jak : S D D - 1 , R *  , SIRIUS-DELTA, Distributed- 

-INGRES, DDM, POREL. Na rynku pojawiają się pierwsze systemy 

komercyjne - np. EUCOHPASS (Tandem) lub Inter System Oommunica- 

tion (IBM),

W  ramach jednego krótkiego artykułu nie jest oczywiście mo

żliwe przedstawienie choćby tylko głównych wyników dotyczących 

SRBD. Dlatego celem tego artykułu jest przedstawienie problema

tyki SRBD, a w szczególności specyfiki tej problematyki w od

niesieniu do klasycznych systemów scentralizowanych baz danych, 

o której zakładamy, że jest znana Uczestnikom Szkoły, co najmniej 
w ogólnym zakresie.
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W  rozdziale drugim sprecyzujemy pojęcie SRBD. W  rozdziale 

trzecim natomiast omówimy problematykę zarządzania SRBD, w szcze

gólności problematykę synchronizacji transakcji, optymalizacji 

planów wykonywania'.transakcji oraz niezawodności SRBD. Na zakoń- 

czenie podamy bibliografię wraz z komentarzem.

2. Pojęcie systemu rozproszonej bazy danych

W  tym rozdziale zdefiniujemy i skomentujemy pojęcie SRBD. W tym 

celu rozpoczniemy od definicji Rozproszonej Bazy Danych. 

Rozproszoną bazą danych (RBD) nazywamy piątkę (ST F^D} X o c  ), 
gdzie :

ST = ^ S T ^ ,....,STn J jest zbiorem stanowisk komputerowych

przechowywania danych,

X  : i = 1,2,...,n| jest zbiorem danych logicznych,

nazywanym logiczną bazą danych 

.. ,N ; j = 1,2,... jk^j- jest zbiorem 

rozłącznych fragmentów danych 

logicznych

D • i=1»2,...,N ; j = 1 ,2,... ,k^ , k = 1 ,2,... , J.

jest zbiorem danych fizycznych, 

nazywanym fizyczną bazą danych.
£ o c  : D — ► ST jest funkcją, określającą lokalizację danej

fizycznej D w zbiorze ST.

Logiczna baza danych X reprezentuje RBD z punktu widzenia 

jej użytkownika, który w terminach logicznej bazy danych definiu

je swoje zadania zwane transakcjami. W klasycznym modelu RBD, 

użytkownik nie rozróżnia rozproszonej bazy danych od scentralizo

wanej bazy danych i pozostaje nieświadomy faktu fizycznego roz

proszenia i ewentualnej duplikacji danych, do których żąda dostę

pu.

?/ dalszej części artykułu przez daną logiczną rozumieć b ę 

dziemy relację, nazywaną "relacją globalną".

Każda relacja globalna może być rozbita na rozłączne frag

menty (por. rys.2.1). Wyróżniamy poziomy podział na fragmenty -

P =jx^ : i = 1,2,.



STANOWISKO 2

STANOWISKO 1

Rys.2*1. Podział danych logicznych na fragmenty i dane fizyczne.

fragment zawiera wówczas podzbiór krotek, pionowy podział na frag
menty - fragment zawiera wówczas podzbiór atrybutów, oraz podział 

mieszany. Podział relacji globalnej na fragmenty musi być tak 

dokonany aby możliwa była pełna jej rekonstrukcja z fragmentów.

Z kolei każdemu fragmentowi odpowiada podzbiór danych fi

zycznych, będących kopiami, przechowywanych na różnych stanowis
kach systemu, (por.rys.2.1. ) Zbiór wszystkich danych fizycznych 

nazywamy fizyczną bazą danych. Pizyczna baza danych stanowi imple

mentację logicznej bazy danych na danym sprzęcie komputerowym.

Zbiór wszystkich danych fizycznych zlokalizowanych na poje

dynczym stanowisku komputerowym nazywamy lokalną bazą danych
(LBDi ).

STANOWISKO 3

DANE LOGICZNE 
(RELACJA GLOBALNA) FRAGMENTY LANE FIZYCZNE

Architektura RBD przedstawiona jest na rys.2.2. Warto pod
kreślić trzy główne cechy tej architektury :

1° Rozdzielenie fragmentacji danych logicznych od podziału
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SCHEMATY > NIEZALEŻNE 
OD STANOWISK

Rys.2,2. Architektura rozproszonej bazy danych

na dane fizyczne i ich przydziału do stanowisk komputero

wych.

2° Pełna kontrola duplikacji danych fizycznych na poziomie 

schematu fragmentacji.

3° Niezależność od organizacji lokalnych baz danych (możli

wość budowy heterogenicznych RBD).

Przejdziemy obecnie do krótkiego naszkicowania problemu 

spójności RBD oraz wprowadzenia pojęcia transakcji.

Ogólnie rzecz biorąc, przez spójność RBD należy rozumieć 

maksymalnie wierne odbicie fragmentu rzeczywistości, którego ta 

baza danych jest abstrakcyjnym odzwierciedleniem. W  węższym sensie, 

przez spójność rozumie się problem zapewnienia poprawności danych 

i związków między nimi. Zachowanie spójności bazy danych należy 

wówczas rozumieć jako ochronę danych przed możliwością wystąpienia 

błędu w wyniku niewłaściwego : uaktualnienia, usunięcia lub wprowa-
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dzenia danych. Spójność bazy danych może przy tym zostać naruszona 

zasadniczo z dwóch powodów :
- ze względu na błędne zarządzanie współbieżnością wykonywa

nia transakcji żądających dostępu do tych samych danych,

- ze względu na wystąpienie awarii systemu, powodującej jego 

częściowy lub całkowity upadek.

W  RBD rozróżnia się pojęcie wewnętrznej i zewnętrznej spójności. 

Spójność wewnętrzną rozproszonej bazy danych definiujemy w oparciu 

o zbiór tzw. semantycznych ograniczeń integralnośćiowych, nałożo

nych na semantykę logicznej bazy danych. W  ogólności wyróżniamy 

dwa typy ograniczeń integralnościowych :

- ograniczenia integralnościowe typu statycznego, określające 

dopuszczalny zbiór stanów rozproszonej bazy danych,

- ograniczenia integralnościowe typu dynamicznego, określają

ce dopuszczalny zbiór przejść stanów rozproszonej bazy da

nych.

Problem zapewnienia spójności wewnętrznej RBD nie różni się w swej 

istocie od odpowiedniego problemu dla scentralizowanych baz danych. 

Specyficznym problemem RBD jest problem zapewnienia ich spójności 
zewnętrznej.

Mówimy, że RBD jest w stanie spójności zewnętrznej, jeżeli 

przy założeniu, że zbiór aktualnie wykonywanych transakcji jest 

pusty, dla każdego fragmentu każdej danej logicznej stany wszyst

kich odpowiadających mu danych fizycznych (kopii) są identyczne.

Jak wiadomo zachowanie spójności wewnętrznej bazy danych., w 

szczególności rozproszonej bazy danych, zależy od spełnienia w 

każdej chwili ograniczeń integralnościowych nałożonych na seman

tykę bazy danych. W  rzeczywistości, nie zawsze jest możliwe zde

finiowanie i wyspecyfikowanie wszystkich ograniczeń integralnościo

wych nałożonych na bazę danych, gdyż nie są one często znane nawet 

projektantowi bazy danych. Ponadto w praktyce jest bardzo trudne, 

a w odniesieniu do rozproszonej bazy danych wręcz niemożliwe, zwe

ryfikowanie czy dany użytkownik nie narusza któregoś z ograniczeń 

integralnościowych nałożonych na bazę danych. Z tego względu wpro

wadza się koncepcję transaksji jako elementarnej jednostki inter

akcji użytkownika z RBD. Zasadniczą cechą transakcji jest cecha 

spójności : transakcja zachowuje spójność rozproszonej bazy danych
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w tym sensie, że odwzorowuje stan spójny RBD w stan spójny, przy 

czym RBD może nie być w stanie spójnym w trakcie wykonywania 
transakcji.

jRczedstawimy obecnie pokrótce problem zarządzania rozproszo
ną bazą danych.

Zakładamy, że każda lokalna baza danych implementowana na 
danym stanowisku komputerowym jest autonomicznie zarządzana przez 

system zarządzania lokalną bazą danych (SZLBD). Zarządzanie RBD 

jest realizowane przez system zarządzania rozproszoną bazą danych 

(SZRBD), który organizuje współpracę równorzędnych i autonomicz
nych SZLBD.

Zauważmy, że zgodnie z powyższym pojęcie rozproszenia odnosi 

się w równej mierze do modelu danych jak i do systemu zarządzania 
RBD.

Z funkcjonalnego punktu widzenia każde stanowisko komputerowe 

wyposażone jest w ogólności w dwa moduły programowe : moduł zarzą

dzania transakcjami TM oraz moduł zarządzania danymi DM. Zadaniem 

modułu TM jest nadzorowanie przebiegu realizacji transakcji ini

cjowanych w systemie, natomiast zadaniem modułu DM jest zarządza

nie dostępem do LBD, zlokalizowanej na tym stanowisku komputerowym. 

Można przyjąć, że moduły programowe TM i DM wszystkich stanowisk 

komputerowych tworzą SZRBD, pamiętając, że w istocie w każdym mo

dule można wyróżnić dwa poziomy : poziom globalny dotyczący RBD 

oraz poziom lokalny dotyczący LBD.

W  przypadku, gdy stanowisko komputerowe wyposażone jest w y 

łącznie w moduł TM, mówimy o stanowisku dostępu i zarządzania 

transakcjami, natomiast w przypadku, gdy stanowisko komputerowe 

wyposażone jest wyłącznie w moduł DM, mówimy o stanowisku prze

chowywania i przetwarzania danych (rys.2.3). W  praktyce często 

stanowisko dostępu i zarządzania transakcjami oraz stanowisko 

przechowywania i przetwarzania danych stanowią fizycznie jeden 

komputer z pamięcią zewnętrzną i inteligentnymi terminalami.

Spotyka się również systemy rozproszone zorganizowane w ten sposób, 

że występują w nich wyłącznie wydzielone stanowiska dostępu i za-
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——  transakcje

Rys. 2.3. Architektura systemu rozproszonej bazy danych.
- - . • * ; ' ' - v  • ’ -■ - -v -

zarządzania transakcjami oraz stanowisko przechowywania i przetwa

rzania danych.

Możemy obecnie zdefiniować System Rozproszonej Bazy Danych 

(SRBD) jako trójkę (RBD, S Z RBD, V  ) gdzie R3D jest rozproszoną bazą 

danych, SZRBD - systemenzarządzania rozproszoną bazą danych, a V  

zbiorem transakcji.

Jak wynika z wprowadzonych uprzednio definicji, główną cechą 

charakterystyczną SRBD jest autonomia współpracujących ze sobą 

stanowisk komputerowych wchodzących w jego skład. Każde stanowisko-

komputerowe, które może być w ogólności implementowane na kilku

S T  i - i - t e  s t a n o w i s k o  

k o m p u t e r o w e

T M  -  m o d u ł  z a r z ą d z a n i a  

t r a n s a k c j a m i

J D M  -  m o d u ł  z a r z ą d z a n i a  

d a n y m i

L B D  -  l o k a l n a  b a z a  d a n y c h

r  ~ n
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Rys. 2.4. SRBD wykorzystujący zdalną sieć komputerową, 

przypadku nie ma znaczenia fakt, że cały SRBD został zlokali zowany

komputerach musi być zdolne do samodzielnego wykonania transakcji 

lokalnych, czyli dotyczących tylko tego stanowiska, oraz do współ

pracy z innymi stanowiskami w celu wykonania transakcji global

nych. Nie jest istotna natomiast odległość między stanowiskami, 

ani rodzaj użytej sieci komputerowej. Ra rys.2.4 i 2.5 przedsta

wiono SRBD wykorzystujące sieci : zdalną i lokalną, W  tym drugim .
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Rys. 2,5 SRBD wykorzystujący lokalną sieć komputerową.

na terenie centrum obliczeniowego. Natomiast system przedstawiony 

ny rys.2.6 nie ma cech SRBD, choć jest dalece podobny do systemu 
z rys.2.5. Osiągnął on bowiem taki stopień integracji, żejrozpro- 

szopiu danych pomiędzy komputery nie odpowiada rozproszonemu cha

rakterowi zastosowania i żaden z komputerów nie jest w stanie sa

modzielnie obsługiwać transakcji lokalnych. Zagracono. została 

zatem w tym systemie autonomia stanowisk komputerowych.

5. Problematyka zarządzania systemami rozproszonych baz danych.

Jak można wywnioskować z rozdziału 2, główne novum problematyki 

rozproszonych baz danych w odniesieniu do baz danych scentralizo-
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Rys. 2.6 Wielokomputerowy system scentralizowanej bazy danych.

wanych leży w zakresie zarządzania nimi. Zauważmy, że dzięki 

maskowaniu rozproszenia przez SZRBD, problemy występujące na po

ziomie oprogramowania użytkowego wykorzystującego bazę danych, 

czy to scentralizowaną , czy rozproszoną, nie różnią się. Również 

szeroko rozumiane problemy modelu danych i języków nie ulegają za

sadniczym zmianom. Natomiast problemy zarządzania rozproszoną bazą 

danych mają własną-specyfikę i są nowe jakościowo. Możemy je skla

syfikować w trzech grupach : problemy synchronizacji transakcji, 

problemy optymalizacji wykonywania transakcji oraz problemy nie

zawodności SRBD. Poniżej scharakteryzujemy te problemy, rozpoczy

nając od problemów synchronizacji transakcji w SRBD.

3.1. Synchronizacja transakcji w SRBD.

Jak wynika ,z s.ame j istoty SRBD, systemy te stanowią środowisko 

wieloprocesorowe, wieloprogramowe i wielodostępne. Stąd jednym z 

najistotniejszych i najtrudniejszych problemów stojących przed 

projektantem systemu zarządzania rozproszoną bazą danych jest



—  12 —

problem poprawnego zarządzania współbieżnym dostępem wielu użyt

kowników do niej, a więc problem konstrukcji odpowiedniego algo

rytmu synchronizacji transakcji, który zapewniłby spójność roz

proszonej bazy danych, oraz zagwarantował zrealizowanie każdej 

transakcji w skończonym czasie.

Złożoność problemu synchronizacji transakcji SRBD wynika prze

de wszystkim z faktu, że każda transakcja ze zbioru współbieżnie 

wykonywanych transakcji może żądać jednoczesnego dostępu do wielu 

lokalnych baz danych, zlokalizowanych na różnych, autonomicznych 

stanowiskach komputerowych. Wobec powyższego, w stosunku do prob

lemu synchronizacji w systemach scentralizowanych baz danych, 

który polegał na konieczności zapewnienia spójności wewnętrznej 

lokalnej bazy danych, problem synchronizacji transakcji w syste

mach rozproszonej bazy danych jest rozszerzony o konieczność za

pewnienia spójności wewnętrznej danych należących do różnych lo

kalnych baz danych oraz o konieczność zapewnienia spójności zew

nętrznej, rozumianej jako identyczność wszystkich kopii fizycz

nych tej samej danej logicznej.

Dodatkową trudność konstrukcji algorytmów synchronizacji 

transakcji w SRBD stanowi fakt, że w systemach takich żadne sta

nowisko komputerowe nie dysponuje pełną informacją o globalnym 

stanie całego systemu. Stąd konieczność podejmowania decyzji za

rządzających na danym stanowisku komputerowym na podstawie nie

pełnej i nie w pełni aktualnej informacji o działaniu pozosta

łych stanowisk komputerowych.

W problemie synchronizacji transakcji w systemach rozpro

szonej bazy danych można wyróżnić dwa aspekty : aspekt spójności 

rozproszonej bazy danych w kontekście współbieżnej realizacji 

zbioru transakcji oraz aspekt konfliktów działania systemu.

W  celu omówienia aspektu spójności RBD wprowadzimy pojęcie 

realizacji zbioru transakcji wykonywanych w SRBD. Realizacją 

zbioru transakcji nazywaĄy częściowo uporządkowany zbiór wszyst

kich operacji elementarnych składających się na transakcje, taki, 

że zachowane są relacje.poprzedzania operacji w ramach każdej 

transakcji oraz że wszystkie operacje wykonywane na tym samym
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stanowisku komputerowym są dobrze uporządkowane.

Realizację zbioru transakcji nazywamy realizacją sekwencyjną, 

jeżeli żadne dwie. transakcje nie są wykonywane współbieżnie, w 

przeciwnym przypadku mówimy o realizacji współbieżnej zbioru tran

sakcji.

Zauważmy, że realizacja jest opisem wykonania zbioru transak

cji w SRBD, a ściślej - opisem sposobu dostępu do RBD, Jednocześ

nie, dana realizacja zbioru transakcji jest wynikiem działania 

określonego algorytmu synchronizącji transakcji.

Problem poprawności współbieżnej realizacji zbioru transakcji 

rozpatruje się najczęściej w kontekście tak zwanej informacji 

czysto.syntaktycznej. Oznacza to, że rozumie się poprawność w ten 

sposób, że dla dowolnego zbioru ograniczeń integralnośćiowych na

łożonych na RBD oraz dla'dowolnego zbioru transakcji, dana reali

zacja odwzorowuje stan spójny RBD w stan spójny oraz każda tran

sakcja widzi stan spójny RBD.

Tak zdefiniowane kryterium poprawności współbieżnej realizacji 

zbioru transakcji jest równoważne tak zwanemu kryterium uszerego- 

walności, Mówimy, że dowolna realizacja jest poprawna wtedy i 
tylko wtedy, gdy jest ona uszeregowalna, tzn, gdy jest ona równo
ważna dowolnej realizacji sekwencyjnej, Istotne w tej definicji 

jest pojęcie równoważności. Równoważność tę można interpretować, 

albo w sensie prezentacji identycznego obrazu stanów bazy danych 

widzianych przez transakcje należące d o T  albo w sensie wygenero

wania nrze z realizację współbieżną zbioru T* identycznego stanu 
jak w przypadku którejkolwiek z realizacji sekwencyjnych zbioru V  .

Mówić będziemy zatem, że realizacja współbieżna r zbioru tran

sakcji tr jest uszeregowalna jeżeli istnieje realizacja sekwencyjna 

r' zbioru transakcji taka, że dla dowolnych ograniczeń integral- 

nościowych nałożonych na bazę danych oraz dowolnego zbioru tran

sakcji stan RBD widziany przez dowolną transakcję T e r  dla reali

zacji r.oraz stan RBD widziany przez tą transakcję dla realizacji 

r' są identyczne, oraz stany RBD osiągnięte w wyniku realizacji 

r oraz r' są również identyczne.
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Powyższa definicja kryterium uszeregowalności ma charakter 
ogólny. Warto wspomnieć, że historycznie rzecz biorąc, dawniej 

pod pojęciem uszeregowalności rozumiano równoważność współbieżnej 

realizacji r,i realizacji sekwencyjnej r' jako równoważność roz

wiązania tzw. konfliktów dostępu. Tak rozumianą uszeregowalność 

nazywamy obecnie D-uszeregowalnością, D-uszeregowalność współ

bieżnej realizacji r jest warunkiem dostatecznym uszeregowalności 

tej realizacji. Najczęściej przyjmuje się D-uszeregowalność jako 

podstawowe kryterium poprawności współbieżnej realizacji zbioru 

transakcji. Wynika to z dwóch zasadniczych przyczyn. Po pierwsze, 

probiera uszeregowalności jest dla ogólnego modelu transakcji pro

blemem NP-zupełnym, w pizeaV/ieóatwie do problemu D-uszeregowalności 
który należy do klasy problemów P.

Po drugie, ze sformułowania kryterium uszeregowalności nie 

wynika w jaki sposób można praktycznie zapewnić uszeregowalność 

dowolnej współbieżnej realizacji zbioru transakcji. Spełnienie 

kryterium D-uszeregowalności może być natomiast stosunkowo prosto 
zagwarantowane w praktyce.

Sformułujmy zatem obecnie kryterium D-uszeregowalności. W  

tym celu niezbędne jest wprowadzenie pojęcia konfliktu dostępu. 

Mówi m y , że dwie transakcje T . , T . znajdują się w konflikcie dos- 

tępu, jeśli w skład każdej z nich wchodzi operacja elementarna 
na pewnej danej fizycznej x, przy czym co najmniej jedna z tych 

operacji jest typu zapis. Zauważmy obecnie, że uszeregowalność 

zbioru transakcji dotyczy w istocie transakcji znajdujących się 

w konflikcie. Zauważmy dalej, że wszystkie elementarne operacje 

znajdujące się w konflikcie muszą być wykonane ściśle sekwencyj

nie, a więc innymi słowy, transakcje znajdujące się w konflikcie 

muszą pozostawać względem siebie w odpowiedniej relacji poprze

dzania T - — 1*“T.. Łatwo zauważyć, że relacja — ► jest relacją 

częściowo porządkującą zbiór transakcji X  . Możemy obecnie sfor
mułować warunek D-uszeregowalności.

Dowolna realizacja r zbioru transakcji t  jest uszeregowalna, 

jeżeli relacja poprzedzania — *- jest acykliczna.

Testowanie poprawności dowolnej realizacji r sprowadza się



obecnie do testowania acykliczności relacji — *■ •

Możemy obecnie powiedzieć, że dany algorytm synchronizacji tran

sakcji w SRBD jest poprawny w odniesieniu do aspektu spójności 

bazy danych, jeśli wszystkie generowane przez niego realizacje 

zbiorów transakcji są poprawne.

Omówimy teraz aspekt konfliktów działania SRBD.

Kryterium uszeregowalności nie jest wystarczającym kryterium 

poprawności działania systemów rozproszonej bazy danych, lub in

nymi słowy, poprawności synchronizacji transakcji w SRBD. Jak 

wspomnieliśmy we wstępie, problem poprawności działania SRBD 

rozpatrywać będziemy w ujęciu globalnym, jako :

(i) problem zapewnienia spójności wewnętrznej i zewnętrznej RBD,

(ii) problem zapewnienia zrealizowania każdej transakcji zaini
cjowanej w systemie.

Przyjęcie określonej metody synchronizacji transakcji w SRBD za

pewniającej spójność wewnętrzną i zewnętrzną RBD (warunek (i)) 

może pociągnąć za sobą możliwość wystąpienia w systemie tzw. kon

fliktów działania SRBD. Wyróżniamy cztery typy tych konfliktów, a 

mianowicie : martwy punkt, cykliczne restartowanie, stałe zabloko

wanie i stałe restartowanie.

Konflikt martwego punktu zachodzi wówczas, gdy dwie lub wię

cej transakcji oczekuje wzajemnie na uwolnienie danych niezbęd

nych do zakończenia ich wykonywania.

Konflikt cyklicznego restartowania występuje wówczas, gdy 

dwie lub więcej transakcji powoduje wzajemne wycofywanie lub 

wywłaszczanie.

Konflikt 3 bałego z b l o k o w a n i a  zachodzi wówczas, gdy na skutek 

nieskończonego strumienia nowych transakcji inicjowanych w SRBD 

transakcja lub zbiór transakcji nigdy nie uzyskają dostępu do 

wszystkich danych, niezbędnych do ich wykonania i tym samym nigdy 
nie zostaną zrealizowane.

Konflikt stałego restartowania zachodzi wówczas, gdy na sku

tek nieskończonego strumienia nowych transakcji inicjowanych w 

systemie w nieznanych a priori momentach, transakcja lub zbiór



transakcji są stale wycofywane lub wywłaszczane, i tym samym nigdy 

nie zostaną zrealizowane.

Wystąpienie w systemie któregokolwiek z powyższych konfliktów 

działania prowadzi w konsekwencji do niespełnienia warunku (ii), 

tj. do niezakończenia wykonywania transakcji lub zbioru transakcji 

zainicjowanych w systemie. Niezrealizowanie transakcji prowadzi 

również do naruszenia spójności RBD, rozumianej teraz szeroko jako 

realcji odpowiedniości pomiędzy "światem zewnętrznym" a jego ab

strakcyjnym odzwierciedleniem, jakim jest RBD.

Wystąpienie konfliktów działania SRBD jest konsekwencją przy

jętego w danym algorytmie synchronizacji transakcji sposobu postę

powania w przypadku wystąpienia konfliktu dostępu.

Istnieją trzy alternatywne rozwiązania w sytuacji, w której

transakcja T. znajduje się w konflikcie dostępu z transakcją T- ,1 0
lub innymi słowy, transakcja T i żąda niekompatybilnego dostępu do 

danej przydzielonej transakcji T..

1 Transakcja T^ jest wstrzymana i czeka na zwolnienie danej przez

transakcję T-.

2 Transakcja T̂ _ zostaje wycofana, uwalnia wszystkie dane, które

zostały do niej przydzielone, i następnie restartuje.

3° Transakcja T- wywłaszcza transakcję T. z posiadanej danej, coL J
pociąga za sobą konieczność wycofania wywłaszczonej transakcji, 

czyli uwolnienie wszystkich posiadanych przez nią danych oraz 

jej restart.

Przyjęcie pierwszego rozwiązania może prowadzić do wystąpie

nia konfliktu martwego punktu oraz konfliktu stałego zablokowania* 

Natomiast przyjęcie drugiego lub trzeciego rozwiązania może spo

wodować konflikt cyklicznego restartu oraz stałego restratowania.

Metody synchronizacji transakcji w SRBD można sklasyfikować 

w czterech grupach, metody blokowania, metody porządkowania tran

sakcji według etykiet czasowych, metody walidacji oraz metody mie

szane. Oczywiście w szczupłych ramach tego artykułu nie jesteśmy 

w stanie przedstawić tych metod. Odsyłamy Czytelników do biblio

grafii. Warto jednak wspomnieć, że tak szerokie postawienie pro

blemu synchronizacji rozumianego łącznie jako problem spójności
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RBD i konfliktów działania datuje się od niedawna. W starszych me

todach ignorowano problem konfliktów działania, lub co najwyżej 

brano pod uwagę konflikt martwego punktu. W  nowych metodach uwzglę
dnia się oczywiście wszystkie konflikty, zwracając ponadto dużą 

uwagę na efektywność metody, decentralizację zarządzania, oraz 

powiązanie z innymi problemami, takimi jak na przykład : hierar

chizacja ziarnistości bazy danych, czy zabezpieczenia przed 

upadkiem. Szczególne zainteresowanie budzą ostatnio metody mieszane.

3.2. Optymalizacja planów wykonywania transakcji w SRBD.

Problem optymalizacji planów wykonywania transakcji w SRBD można 

sformułować następująco. Dla danej transakcji wymagającej wykonania 

szeregu operacji na danych zlokalizowanych na różnych stanowiskach 

SRBD, należy określić sekwencję wykonywania tych operacji oraz ich 

lokalizację tak aby optymalizować wybrane kryterium oceny działa

nia systemu. Najczęściej rozpatrywane kryteria to czas odpowiedzi 
transakcji oraz sumaryczne obciążenie systemu.

W celu unaocznienia ważności problematyki optymalizacji planów w y 

konywania transakcji w SRBD rozważmy bazę zawierającą dane o dos

tawcach i dostarczanych przez nich częściach. Dane rozproszone są 

w systemie w następujący sposób :

Stanowisko A : relacja DOSTAWCY (NR DOSTAWCY, MIASTO)

relacja POWIAZANIA (NR DOSTAWCY, NR CZĘŚCI)

Stanowisko B : relacja CZĘŚCI (NR CZĘŚCI,- KOLOR)

Relacja DOSTA7/CY liczy 10 000 krotek, relacja POWIAZANIA 
1 000 000 krotek, a relacja CZĘŚCI 100 000 krotek. Krotki wszyst

kich relacji mają długość 100 bitów. Dodatkowo załó.żmy, że liczba 

czerwonych części równa się 10 oraz że liczba części dostarczanych 

przez dostawców z Londynu równa się 100 000. Zakładamy, że szyb

kość transmisji wynosi 10 000 bitów/sek i że opóźnienie dostępu 

wynosi 1 sekundę.

Rozważmy następującą transakcję : ’’Podaj numery dostawców z 

Londynu dostarczających części w kolorze czerwonym” . Transakcję 

tę można zrealizować na sześć sposobów zestawionych w poniższej 

tablicy.
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Plan Sposób wykonania Czas transmisji

1 Dla każdej dostawy z 

Londynu sprawdzenie k o 

loru części
2,3 dnia

2 Przesłanie relacji CZĘŚCI 

i POWIAZANIA na stanowis
ko B

28 godzin

3 Przesłanie relacji CZĘŚCI 

na stanowisko A 15.7 minut

ą Przesłanie każdej dosta

wy z Londynu na stanowis

ko B
15.7 minut

5 Dla każdej czerwonej 

części sprawdzenie czy 

pochodzi ona od dostawcy 

z Londynu
20 sekund

6 Przesłanie części czer

wonych na stanowisko A 1 sekunda

Jak widać, czasy realizacji poszczególnych planów wykonywania 

rozpatrywanej transakcji w SRBD wahają się od 2,3 dnia do 1 sekun

dy, co potwierdza, że wybór planu w istotny sposób wpływa na efe
ktywność wykonywania transakcji w SRBD.

Dotychczas opracowano cały szereg algorytmów generowania pla

nów wykonywania transakcji w SRBD. W algorytmach tych szczególną 

wagę poświęca się sposobom wykonywania operacji relacyjnej połą

czenia. Wynika to z faktu, że koszt wykonywania tej operacji w 

zdecydowanym stopniu determinuje koszt wykonywania całej transak

cji. Operacja połączenia wymaga zarówno transmisji dużych wolu

minów danych, jeśli łączone transakcje znajdują się na różnych 

stanowiskach, jak i czasochłonnego przetwarzania. W większości 

algorytmów realizuje się operację połączenia wykonując najpierw



określoną sekwencję operacji półpołączenia.

W większości metod optymalizacji planów wykonywania tran
sakcji w SRBD opracowanych, dotychczas dąży się wyłącznie do mi

nimalizacji woluminów danych transmitowanych pomiędzy stanowis

kami SRBD, a zatem do minimalizacji czasów transmisji, z pomi

nięciem czasów przetwarzania transakcji na stanowiskach kompute
rowych. Podejście takie jest uzasadnione w systemach rozproszo

nych baz danych starszego typu, wykorzystujących sieci kompute

rowe o małej szybkości transmisji (np.2 400 bd) i duże kompute

ry w roli stanowisk SRB.D. Wówczas bowiem mamy rzeczywiście do 

czynienia z silną dominacją czasów transmisji nad czasami prze

twarzania. Jednakże postęp technologiczny ostatnich kilku lat 

odwrócił te proporcje. Obserwujemy bowiem ostatnio gwałtowny 

wzrost szybkości transmisji w sieciach komputerowych. Wspomnijmy 

tu o sieciach z łączami światłowodowymi o szybkości transmisji 

rzędu gigabd. Przyrost ten jest znacznie szybszy niż przyrost 

mocy obliczeniowej komputerów.

Z drugiej strony, obserwuje się silne tendencje do stosowa

nia małych komputerów - mini i mikrokomputerów w roli stanowisk 

SRBD. Oznacza to relatywne zmniejszenie mocy obliczeniowej sta

nowisk w stosunku do możliwości transmisyjnych sieci, a więc 

innymi słowy wzrost czasów przetwarzania w stosunku do czasów 

transmisji. Z tego względu, najnowsze badania dotyczące optyma

lizacji planów wykonywania transakcji w SRBD idą w kierunku 

uwzględnienia zarówno czasów przetwarzania, jak i czasów trans
misji, w szczególności w ramach tych pierwszych uwzględnia się : 

czasy przygotowania transmisji, wykonywania operacji relacyjnych, 

dekompozycji transakcji, obsługi synchronizacji transakcji, obsłu

gi zabezpieczeń przed upadkiem systemu, itd.
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3.3.Niezawodność SRBD.

Jak wiadomo, ogólnie przez niezawodność systemu rozumiemy 

miarę zgodności jego rzeczywistego działania z pewną autorytatywną 

specyfikacją tego działania. Rozumiejąc SRBD jako system użytkowy -



(np. bankowy) wykorzystujący rozproszoną bazę danych, taka auto

rytatywna specyfikacja jego działania na najwyższym poziomie jest 

w ogólności zależna od zastosowania, gdyż obejmuje wszystkie na
łożone ograniczenia integralnościowe, Celowe jest rozbicie pro

blemu niezawodności SRBD na dwa podproblemy : uzależniony od 

zastosowania i niezależny od zastosowania. Rozbicie to możliwe 

jest dzięki wprowadzeniu koncepcji transakcji. W  rozdziale 2 
zaznaczyliśmy, że transakcja zachowuje spójność rozproszonej bazy 

danych. W  rozdziale 3.1. rozszerzyliśmy tą własność na zbiór 

transakcji wymagając, aby jego realizacja współbieżna spełniała 
kryterium uszeregowalności. Podamy obecnie dwie następne cechy 

transakcji, które są istotne z punktu widzenia niezawodności : 
Atomowość, którą rozumiemy w ten sposób, iż wykonane muszą być 

albo wszystkie operacje składające się na transakcję, albo żadna 

z nich nie może być wykonana. (W szczególności oznacza to, że w 

przypadku braku możliwości dokończenia wykonywania transakcji 

np. ze względu na upadek stanowiska SRBD, skutki wykonanych do 

tej pory operacji transakcji muszą być usunięte).

Trwałość, która oznacza, że wyniki poprawnie zakończonej tran

sakcji są na stałe wprowadzone do RBD i nie zostaną utracone na

wet na skutek upadku systemu.
Niezawodność w zakresie niezależnym od zastosowania rozumiemy 

obecnie jako wymaganie zachowania przez transakcje cech : 

atomowości i trwałości. Oczywiście oznacza to konieczność włą

czenia do SRBD odpowiednich procedur zapewniających te cechy. W 

odniesieniu do zapewnienia atomowości transakcji, badania kon

centrują się na poszukiwaniu tak zwanych protokołów akceptacji 

transakcji (ang. commitment protocols), których zadaniem jest 

zagwarantowanie, że uaktualnienie rozproszonej bazy danych nastą

pi na wszystkich stanowiskach SRBD, których dotyczy transakcja 

lub na żadnym z nich. Oczywiście główna trudność polega na tym, 

aby gwarancja ta rozciągała się również na przypadki różnorodnych 

uszkodzeń SRBD (np. upadek stanowiska, strata komunikatu, itp). 

Ważnym aspektem badań nad protokołami akceptacji transakcji jest 

dążenie do uzyskania maksymalnej dostępności systemu, to znaczy 

możliwości jego działania nawet w przypadku częściowego upadku.

Natomiast w zakresie zapewnienia trwałości transakcji, b a 

dania koncentrują się na technikach odtwarzania RBD (ang. distri

buted database recovery). Chodzi tu o techniki, które poz?/alają
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na odtworzenie RBD po uszkodzeniu powodującym częściową utratę 

jej zawartości. Równorzędną rolę w tych badaniach odgrywa poszu

kiwanie właściwych algorytmów odtwarzania oraz struktur danych 
umożliwiających odtworzenie.

Drugi podproblem niezawodności SRBD - niezawodność w zakre

sie uzależnionym od zastosowania - rozumiemy przede wszystkim 

jako wymaganie zachowania cechy spójności transakcji, czyli za

pewnienia respektowania przez- transakcje ograniczeń integralno- 

ściowych. Rozwiązanie tego problemu odbywa się na drodze specyfi

kacji, weryfikacji i testowania programów transakcji oraz spraw

dzania w czasie rzeczywistym czy ograniczenie integralnościowe 

nie są naruszane.
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1, Wstęp

Cm* jest wielomikroprocesorowym komputerem, zbudowanym 
w latach 1975 - 1980 na Uniwersytecie Carnegie-Mellon (CMU) 
w Pittsburghu i używanym do chwili obecnej. Przez te 10 lat sta
nowił podstawę wielu eksperymentów, zarówno sprzętowych jak i pro
gramowych. W referacie spróbuję krótko przedstawić najciekawsze 
z nich.

2. Historia

Czynne zainteresowanie systemami wieloprocesorowymi w CMU za
częło się na początku lat siedemdziesiątych wraz z pojawieniem sio 
minikomputerów PDF 11/20. Powstały wówczas komputer C.mmp miał 
16 procesorów i 16 bloków parni ci połączonych ze sobą poprzez peł
ną krzyżownicę (ang* crossbar).

C.mmp był bardzo intensywnie wykorzystywany. Początkowo li
czono wręcz na to, że stanie się podstawowym narzędziem pracy.



Bardzo dużo trudu włożono w oprogramowanie narzędziowe (co najm
niej kilkanaście osób przez przeszło 5 lat). Stworzono kompletny 
system operacyjny Hydra, skrośny kompilator języka Bliss-11, skro- 
śny asembler, specjalny program konsolidujący, program obsługi łą
cza sieci Arpanet itp. Niestety jednak w momencie, gdy cały 
sprzęt i oprogramowanie były już gotowe, stały się moralnie przes
tarzałe.^ Podstawową wadą była mała przestrzeń adresowa (64 kB). 
Wprawdzie całkowita pamięć programów mogła być większa, ale wyma
gało to skomplikowanego programowania. W międzyczasie pojawiły 
się nowe duże komputery i C.mmp pozostał jedynie narzędziem ekspe
rymentalnym* W 1980 został rozebrany.

W wyniku badań nad C.mmp sformułowano kilka wniosków, które 
zostały wykorzystane przy następnych projektach badawczych. Oto 
najbardziej interesujące:

- Można zbudować komputer wieloprocesorowy przy wykorzystaniu 
gotowych układów minikomputerowych, lecz należy liczyć się z ko
niecznością znacznych modyfikacji (150 dodatkowych układów scalo
nych do 400-układowego procesora). Takie modyfikacje są tym trud
niejsze, im jest większa skala integracji użytych układów ( jest 
się trudniej dostać "do środka")-.

- W praktyce nie da się wykorzystać zachwalanej często cechy 
systemów wieloprocesorowych, jaką jest rzekomo możliwość dzielenia 
kodu programu między kilka procesów. W rzeczywistości jeden blok 
pamięci był zdolny obsłużyć co najwyżej 4 programy równocześnie.
Ta nauka jest chyba ważna do dziś. Wprawdzie dzisiejsze pamięci 
są szybsze, ale i procesory korzystają z pamięci w mniejszych ods
tępach czasu.

- Po odrzuceniu dzielenia kodu okazuje się, że zdecydowana 
większość odwołań do pamięci dotyczy kodu, zmiennych lokalnych
i stosu, a więc obszarów niejako prywatnych dla zadania. Jedynie 
3 - 10% odwołań dotyczy pamięci dzielonej między kilka programów,

- W systemie wieloprocesorowym niezbędne okazuje się zaszycie 
niektórych operacji w mikroprogramach procesorów. W początkowej 
wersji C.mmp procesory nie były mikroprogramowane. Gdy tylko po-
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jawiły się mikroprogramowane PDP 11/40, zostały one zmodyfikowane 
tak, aby umożliwić dopisywanie fragmentów mikroprogramu i zdefi
niowano np, nowe instrukcje przesłań grupowych oraz instrukcje 
manipulujące pewnymi specjalnymi, chronionymi obiektami. Przys
pieszyło to pracę całego systemu.

Gdy prace nad C.mmp dobiegały końca, zaczęto prowadzić przy
gotowania do nowego projektu, który szedłby dalej w podobnym kie
runku-. Założono, że architektura nowego komputera powinna pozwo
lić na połączenie nawet kilku tysięcy procesorów i gigabajtów pa
mięci operacyjnej, przy czym powinno być możliwe stosunkowo łatwe 
dodawanie nowych procesorów i pamięci.

W tym samym czasie (1975) firma DSC opracowała pierwsze swoje 
mikrokomputery LSI-11 (jest na nich wzorowana Mera 60). Są to mi
krokomputery 16-bitowe, na pojedynczej płytce drukowanej, z możli
wością zaadresowania do 56 kB pamięci, bez żadnych mechanizmów 
sprzętowej ochrony zasobów. Komunikacja z pamięcią i urządzeniami 
odbywa się poprzez asynchroniczną magistralę Q-bus. Na płytce 
procesora znajdują się 4 układy scalone tworzące wspólnie komplet
ny procesor oraz układy o małej i średniej skali integracji odpo
wiedzialne przede wszystkim za współpracę z magistralą. Sam pro
cesor ma 8-bitową budowę wewnętrzną, co powoduje dość wolną pracę 
(przy cyklu zegara ok 400 ns typowa instrukcja trwa od 3 do 10 fjs). 
Pamięć użyta w Cm* była oparta o układy dynamiczne o pojemności 
4 kb, później wymienione na układy 16 kb.

Przy opracowywaniu szczegółów architektury Cm kierowano się 
łatwością zaimplementowania systemu operacyjnego zbliżonego w swej 
koncepcji do Hydry. Nad takim systemem, o nazwie StarOS, pracowa
no pod kierunkiem Anity Jones. Po pewnym czasie grupa podzieliła 
się-. Pięć osób pozostało w oryginalnym zespole, natomiast trzy 
przystąpiły do prac nad mniejszym i prostszym systemem, nazwanym 
Medusa. Założeniem twórców Medusy było maksymalne wykorzystanie 
możliwości architektury Cm-*, Odmienność obu systemów rzuca inte
resujące światło na problematykę specyfikowania produktów sprzę
towych i programowych.
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3. Struktura

Przy opracowywaniu architektury nowego komputera trzeha było 
przede wszystkim rozwiązać problem struktury sieci połączeń między 

procesorami a pamięcią. Pełna krzyżownica oczywiście zupełnie się 

n? nadawała. Liczba połączeń jest w niej bowiem rzędu n^, gdzie 

n jest liczbą składników. Już w C.mmp dla 16 procesorów złożoność 

krzyżownicy była taka, jak całej reszty konfiguracji (5 tys. ukła
dów scalonych),

Każda wersja struktury stanowi pewien kompromis między różny

mi parametrami: liczbą węzłów, czasem połączenia, stopniem zrówno- 

leglenia, prostotą ustalenia trasy połączenia itp. W  efekcie dok

ładnej analizy zdecydowano się wybrać strukturę hierarchiczną,

W ten sposób powstała koncepcja C m * , Cm jest skrótem od ang, 

Computer module, natomiast gwiazdka oznacza iterację (teoretycznie 
- nieograniczoną).

Podstawowym elementem struktury jest moduł (Cm), składający 

się z procesora, pamięci i ewentualnych urządzeń dołączonych do 

magistrali, tak jak w  zwykłym mikrokomputerze (rysunek poniżej).

LSI / pa. mięt:
SLocaLAĄ ó  ó  ó  ó

urządzenia.
Pomiędzy procesor a magistralę włączono dodatkowy element - Slocal 

(ang, local switch), Slocal pełni dwie różne funkcje. Po pierw

sze, wspomaga procesor, nadrabiając niektóre jego braki (np. pozwa

la na rozróżnienie trybu pracy programów systemowych i użytkowych, 

przy czym te drugie nie mają prawa wykonywać niektórych potencjal

nie niebezpiecznych instrukcji). Należy podkreślić, że przy wyso

kim stopniu zintegrowania jakakolwiek modyfikacja procesora była 

bardzo trudna (potrzebne było do tego 80 układów scalonych).

Slocal rozszerza także możliwości adresowe LSI-11. Przest

rzeń adresowa jest podzielona na 16 stron wirtualnych po 4 KB każ

da. Każda strona może być odwzorowana na dowolny blok pamięci o 

takim samym rozmiarze leżący w tym samym module. Slocal zawiera 

rejestry sterujące tym odwzorowaniem. Podobnie jak w  innych kom-
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puterach, istnieją osobne zestawy rejestrów dla programów pracują
cych w  trybie systemowym i w  trybie użytkowym.

Po drugie, Slocal umożliwia komunikację modułu z resztą ma
szyny. W szczególności odwołania do niektórych stron (niektórych 

adresów) są kierowane na wyższe piętro hierarchii.

Następnym poziomem w hierarchii jest gromada (ang, cluster). 

Gromada obejmuje do 14 modułów połączonych z wyspecjalizowanym 

procesorem komunikacyjnym, zwanym Kmap (ang, mapping Kontroller, 

rysunek poniżej), Kmap pośredniczy w wymianie informacji między 

modułami, W  ograniczonym zakresie Kmap może też nadzorować pracę 

procesorów LSI-11, np. zgłaszając przerwania'.

Czas cyklu procesora Kmap wynosi 160 ns. Kmap jest mikro- 

programowany poziomo, a mikrorozkaz ma 80 bitów szerokości i jest 

zapisany w pamięci RAM, dostępnej z zewnątrz,

Kmap ma dwa porty, do których można dołączyć szybkie magis

trale prowadzące do innych gromad (zwane Linc), Poprzez magistra

le są przesyłane kilkusłowowe pakiety danych. Szybkość transmisji 

wynosi ok. 2 Mb/s. Koncepcja Cm* nie nakłada żadnych ograniczeń 
na liczbę różnych magistrali Linc oraz na ich konfigurację. Og

ranicza się natomiast do 64 liczbę gromad podłączonych do jednej 

magistrali. Przykładowym rozwiązaniem jest macierz 32 x 32 gro

mady, połączone 32 magistralami poziomymi i 32 pionowymi (rysunek 
poniżej). W  takiej konfiguracji każda transmisja między gromada

mi wymaga co najwyżej jednego "pośrednika". Konfiguracja miałaby
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ok. 13 tys. procesorów i do A  GB pamięci operacyjnej. Rzeczywis
tość jest bardziej prozaiczna. Uruchomiona konfiguracja Cm* skła
da się z 5 gromad, 50 procesorów i 3 MB pamięci (rysunek poniżej).

(j) (j) ($> (j) (f)
Rysunek poniżej przedstawia sposób odwoływania się przez procesor 
do pamięci.

Gdy procesor odwołuje się do pamięci, adres jest porównywany 
przez Slocal z rejestrami sterującymi. Jeśli ich zawartość wskazu
je, źe odwołanie nastąpiło do strony, umieszczonej w lokalnej pa
mięci modułu, to Slocal wyznacza adres fizyczny i przekazuje go 
bezpośrednio na magistralę. Dalej operacja przebiega tak samo, 
jak w przypadku zwykłego mikrokomputera.

Jeśli odwołanie nastąpiło 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 ogół Kmap określa, w którym module leży adresowa
na pamięć i przekazuje doń odpowiednie żądanie-. Slocal docelowego 
modułu przekazuje adres i ew. dane na magistralę-. Wynik operacji 
(potwierdzenie zapisu lub przeczytane dane) wraca tą samą drogą, 
przez Kmap, do procesora-zleceniodawcy..

Jteśli Kmap uznał, że odwołanie dotyczy pamięci, leżącej w in
nej gromadzie, to tworzy pakiet zawierający opis operacji i prze
syła ten pakiet przez Linc do docelowej gromady-; Tamtejszy Kmap 
odbiera pakiet, interpretuje jego zawartość i zleca wykonanie o- 
peracji ustalonemu modułowi. Wynik zostaje także przekazany po-



przez Linc?

Cechą charakterystyczną tego machanizmu jest jego całkowita 
przezroczystość dla programu, z którego pochodzi odwołanie do pa
mięci*' Nie ma żadnej różnicy jakościowej między odwołaniem do 
pamięci lokalnej, wewnątrz gromady i między gromadami. Różni się 
natomiast czas, w jakim żądana operacja zostanie zakończona. Od
wołanie do pamięci lokalnej trwa ok, 3 j)s; do pamięci wewnątrz 
gromady - minimum 9 ps} do pamięci w innej gromadzie - powyżej 
27 JL/sv Dwa ostatnie parametry dotyczą warunków optymalnych; gdy 
liczba nielokalnych odwołań rośnie, to następuje "zatkanie" proce
sora Kmap i operacje mogą trwać nawet 200 psi W praktyce z archi
tektury Cm* wynika, że możliwie duża część odwołali powinna się od
nosić do pamięci lokalnej, W szczególności tam powinien znajdować 
się kod programu i jego stos zawierający dane lokalne,

Kmap z założenia miał być bardzo elastyczny i uniwersalny; 
możliwość mikroprogramowania zapewniła spełnienie tego założenia. 
Zmiana mikroprogramu pozwala zrealizować różne strategie adresowa
nia-, W szczególności Kmap może rozpoznawać odwołania do niektórych! 
adresów jako żądania wykonania specjalnych funkcji, W najprost
szych przypadkach mogą to być żądania zmiany zawartości wewnętrz
nych rejestrów opisujących przekształcanie adresów, ¥ bardziej 
skomplikowanych - żądania przesłania bloku kilkuset słów pod wska
zany adres, być może w odległym module. Wreszcie Kmap może sam 
obsługiwać struktury danych, np. kolejki i stosy: zapisanie słowa
pod wskazany adres powoduje dodanie go do stosu, a przeczytanie 
spod tego adresu - pobranie wierzchołka stosu-.

Istnieją co najmniej trzy w pełni sprawdzone mikroprogramy. 
Jeden bardzo prosty, stosowany to testowania sprzętu i do prostych 
eksperymentów programowych, pozwalał na adresowanie dowolnych słów 
pamięci we wszystkich modułach, bez żadnej ochrony-. Dwa pozostałe 
są związane z dwoma systemami operacyjnymi, opisanymi poniżej. 
Istniały także inne mikroprogramy, mające charakter eksperymental
ny, np, symulujące sieć bez możliwości dzielenia pamięci lub zwią
zane z konkretnym językiem (np. Algol 68)’,

■» y mm-
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Cm* został obudowany aparaturą wspomagającą uruchamianie 
sprzętu i oprogramowania. Przede wszystkim dodatkowe mikrokompu
tery LSI-11 są podłączone do procesorów Kmap i pozwalają na zapi
sanie ich mikroprogramu, oglądanie stanu rejestrów wewnętrznych; 
zapisywanie do nich nowych wartości, ustawianie punktów przerwań 
i -r'-cę krokową-.

Użytkownik komunikuje się z modułami poprzez 10 linii szere
gowych (po 2 na gromadę) -. Wszystkie te linie są zarządzane 
przez dedykowany komputer PDP 11/20, zwany Cm* Host-. Host pozwala 
dodatkowo zatrzymać i uruchomić procesory w poszczególnych modu
łach, a także załadować do nich programy.

Oprogramowanie i mlkrooprogramowanie dla Cm* było przygotowy
wane skrośnie, na komputerze DEC-10 a następnie transmitowane - 
początkowo przez linie szeregowe, a potem przez dwa szybkie łącza 
pamięciowe,

W miarę upływu czasu Cm był rozbudowywany o nowe urządzenia, 
mające często charakter eksperymentalny (np. inteligentny, mikro- 
programowany sterownik dyskowy; bardzo szybki monitor ekranowy; 
łącze sieci lokalnej Ethernet). Ich opis wykracza poza zakres re
feratu-.

4. System StarOS

StarOS jest systemem operacyjnym opartym na dojściach ang. 
capability . Dojście można interpretować jako wskaźnik do obiek
tu, określający dodatkowo typ obiektu i zbiór operacji, którymi 
dysponuje posiadacz dojścia. W szczególności posiadacz może ale 
nie musi mieć prawo powielania dojścia oraz usuwania go. Dojścia 
są przechowywane w pamięci, ale dostęp do nich jest możliwy tylko 
za pośrednictwem operacji implementowanych przez Kmap. Każdy o- 
biekt może składać się z części "danych” dostępnych bezpośrednio 
i z części "dojść"-.

Struktura zbioru obiektów systemu StarOS odzwierciedla struk
turę komputera. Każda gromada jest traktowana jako osobne pańs-
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two, mające własny program tworzący obiekty i zarządzający posia
daną pamięcią. Każdy tworzony obiekt jest opisywany przez pozycję 
słownika.; Położenie obiektu w słowniku jest stałe przez cały czas 
istnienia obiektu, nawet jeśli obiekt został w międzyczasie prze
sunięty, choćby i do innego modułu (pozostając jednak wewnątrz 
gromady)’* Dojścia wskazują na obiekt podając numer gromady oraz 
numer pozycji w słowniku.

Podstawowymi obiektami są strony pamięci’. Tylko do nich pro
gram może mieć szybki dostęp za pośrednictwem zwykłych instrukcji 
procesora. Jeśli strona pamięci znajduje się w module, wykonują
cym program, to Kmap przy pierwszym odwołaniu zapisuje odpowiednią 
wartość do rejestru wewnątrz przełącznika Slocal tak, aby następne 
odwołania były wykonywane całkowicie lokalnie. W odwołaniach do 
stron położonych w innych modułach, oraz do wszelkich innych obie
któw, niezależnie od ich położenia, musi pośredniczyć Kmap. Jed
nak i tu stosuje się różne formy optymalizacji, np. Kmap zapisuje 
w swojej szybkiej pamięci roboczej pomocniczą informację & fizycz
nym położeniu obiektu-.

Komunikacja między programami odbywa się za pośrednictwem 
tzw. skrzynek pocztowych (ang. mailbox)„ Poszczególne programy 
mogą mieć dojścia do różnych skrzynek, z prawem wysyłania lub od
bierania komunikatów. Każdy komunikat może zawierać zarówno zwyk
łe zmienne, dostępne bezpośrednio dla procesora, jak i dojścia.

Początkowo w systemie istnieje kilka programów usługowych, 
np. program tworzący obiekty, program ładujący i system plików. 
Każdy program sam jest obiektem - część pamięciowa zawiera para
metry, natomiast część dojściowa - dojścia do stron pamięci zawie
rających kod i dane programu oraz do skrzynek pocztowych używanych 
do komunikacji.

Aby użytkownik mógł skorzystać z systemu, StarOS tworzy dla 
niego program - interpreter komend. Po zidentyfikowaniu użytkow
nika, na podstawie uprzednio zapisanych informacji, program ten 
tworzy inicjalny zbiór dojść posiadanych przez użytkownika, defi
niujący zbiór obiektów dostępnych dlań. Niektóre obiekty zawsze 
są dostępne dla wszystkich - np. skrzynki pocztowe programów usłu
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gowych.

Jeśli użytkownik zażądał utworzenia nowego programu, to in
terpreter komend przekazuje to żądanie poprzez skrzynkę do progra
mu ładującego. Żądanie musi określać, do jakich obiektów nowy 
program ma mieć dostęp, a także musi zawierać dojście do skrzynki, 
poprzez którą program ładujący ma potwierdzić wykonanie zlecenia.

Program ładujący po przyjęciu żądania rozpoczyna od zajęcia od
powiedniego obszaru pamięci na sam program oraz na jego skrzynki 
i strony pamięci. Aby to osiągnąć, program wysyła żądanie do pro
gramu obsługi obiektów i powrotną pocztą otrzymuje dojścia do no
wych obiektów. Po utworzeniu i wypełnieniu inicjalną zawartością 
stron nowego programu, program ładujący tworzy obiekt - program. 
Odbywa się to poprzez tzw* wzmocnienie dojścia. System zostaje 
poinformowany o tym, że obiekt, który do tej pory był zwykłą stro
ną, od tej pory ma typ «program". Posiadanie dojścia do takiego 
obiektu nie uprawnia do swobodnego modyfikowania go - można tylko 
zlecać dokonanie na nim operacji (np. zmiany parametrów) programo
wi, który utworzył obiekt (w przypadku programów - programowi ła
dującemu). StarOS pozwala na dynamiczne definiowanie nowych ty
pów i programów ich obsługi.

Po wpisaniu parametrów i dojść do dostępnych obiektów do o- 
biektu-programu, dojście do niego zostaje odesłane powrotną pocztą 
użytkownikowi. Ten może zlecić wykonanie programu, przesyłając 
dojście programowi szeregującemu, który z kolei według ustalonej 
strategii przydziela poszczególnym programom czas poszczególnych 
procesorów i wpisuje odpowiednie parametry w obszarze dzielonym 
z jądrem systemu. To ostatnie dokonuje faktycznego uruchamiania 
i wywłaszczania programów.

Mechanizm dojść szczególnie dobrze pasuje do architektury 
wieloprocesorowej. Bardzo łatwo można zorganizować duży zbiór 
programów, dzielących w dowolny sposób swe zasoby, położone w róż
nych modułach, a nawet gromadach. Dzięki temu, że program odwołu
je się do systemu za pośrednictwem skrzynek, istnieje możliwość 
dzielenia pracy programów systemowych (np. może istnieć kilka pro
gramów obsługi plików, każdy dostępny dla innych programów użytko
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wych).

Od początku zakładano, że użytkownik będzie tworzył zespoły 
programów (ang. task force) współpracujących nad wykonaniem okreś
lonych zadań. StarOS sam powinien umieć tak rozmieścić różne o- 
biekty (programy, skrzynki, strony pamięci) aby zoptymalizować wy
dajność systemu. W praktyce jednak nie udało się tego osiągnąć.

Aby zobrazować problemy związane z architekturą systemu hie
rarchicznego, poświęcimy kilka zdań odśmiecaniu. Obiekt, do któ
rego nie istnieją żadne "żywe" dojścia, może zostać usunięty. 
Znajdowanie martwych obiektów jest zadaniem odśmiecacza. Trzeba 
się jednak liczyć z tym, że równolegle z odśmiecaczem będą pracowa
ły inne programy, które mogą kopiować posiadane dojścia lub two
rzyć nowe obiekty. Aby uniknąć zmylenia odśmiecacza przyjęto za
sadę, że w czasie jego pracy Kmap specjalnie oznacza "na żółto11 
nowe obiekty oraz nowe dojścia. Wskazywane obiekty nie zostaną 
na pewno usunięte w tym cyklu odśmiecania. To jednak nie, wystar
cza: kopiowaniem dojść zajmuje się Kmap, a jego jurysdykcja roz
ciąga się tylko na jedną gromadę. Są więc kłopoty z kolorowaniem 
obiektów położonych w innych gromadach. Przyjęto zatem dodatkowo 
malowanie "na czerwono" obiektów, do których istnieją dojścia spo
za gromady. V/ czasie normalnego odśmiecania czerwone obiekty są 
ignorowane'. Dopiero gdy ich liczba zbyt wzrośnie, będzie włącza
ny super-odśmiecacz, działający równocześnie we wszystkich groma-

#dach.

5. System Medusa

Medusa jest systemem prostszym i mniej elastycznym niż StarOS. 
Przede wszystkim z góry jest określony zbiór możliwych typów obie
któw i każdy.z nich jest obsługiwany przez program stanowiący 
część systemu operacyjnego. Każdy obiekt jest opisywany przez 
deskryptor, podobny w swej koncepcji do dojścia. Deskryptory mogą 
jednak być zapisane tylko w specjalnych obiektach typu "lista des- 
kryptorów".

Podstawowym obiektem dynamicznym jest zespół (ang. task force)
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obejmujący od kilku do kilkudziesięciu procesów. Struktura zespo
łu jest sztywna - proces nie może przenieść się do innego zespołu, 
nie może też istnieć poza zespołem. Z każdym zespołem jest zwią
zana dzielona lista deskryptorów, opisująca obiekty dostępne dla 
wszystkich procesów zespołu. Każdy proces ma swoją własną prywat
ną listę deskryptorów, dla obiektów do których tylko on ma dostęp.

Podstawowym obiektem statycznym jest strona pamięci. Może dla 
niej istnieć tylko jeden deskryptor, a więc może ona być dzielona 
przez cały zespół, albo prywatna dla jednego procesu. Dla innych 
obiektów liczba istniejących deskryptorów może być większa, ale 
nigdy nie może przekroczyć liczby ustalonej w czasie tworzenia 
obiektu-. Medusa notuje przy każdym obiekcie adresy wszystkich je
go deskryptorów. Z jednej strony ułatwia to odśmiecanie (można 
łatwo określić, kiedy zostaje usunięty ostatni deskryptor). Z 
drugiej, znacznie komplikuje koordynację pracy procesorów Kmap 
w systemie obejmującym kilka gromad,

Medusa traktuje całą konfigurację jednolicie. Każdy program 
systemowy obsługuje wszystkie procesy, być może położone w kilku 
gromadach. Do komunikacji procesów z systemem oraz procesów mię
dzy sobą służą potoki, podobne do potoków w Unixie. Każdy proces 
systemowy ma kilka potoków wejściowych, odpowiadających różnym 
funkcjom. Deskryptory tych potoków są zapisane w systemowych lis
tach przydzielonych każdemu modułowi. Zlecenie wykonania funkcji 
jest interpretowane przez Kmap jako wysłanie komunikatu poprzez 
odpowiedni potok.

Autorzy zwrócili szczególną uwagę na podział systemu na zespoły 
i na zdefiniowanie funkcji wewnątrz zespołów. Chodziło o to, aby 
pogodzić koncepcję podziału na warstwy (funkcje należące do warstwy 
wyższej korzystają z funkcji należących do warstwy niższej) z po
działem tematycznym (np. funkcje związane z obsługą plików powinny 
móc łatwo korzystać ze wspólnych danych). Poza tym należało za
pewnić, że niezależnie od obciążenia system nie zablokuje się. 
Ostatecznie każdy zespół systemowy został podzielony na warstwy, 
każda związana z jednym potokiem danych. Z kolei cały zbiór 
warstw wszystkich zespołów tworzy acykliczny graf wywołań. Poza 
uniknięciem blokady ułatwia to także obsługę sytuacji awaryjnych.
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Formalne usankcjonowanie istnienia zespołów spowodowało ko
nieczność innego spojrzenia na szeregowanie procesów. Zazwyczaj 
struktura zespołu jest taka, że wstrzymanie jednego procesu może 
spowodować spowolnienie lub wręcz zablokowanie pososiałyeh proce- 
sówV Zagadnienie przydziału procesorów dla procesów zespołu staje 
się podobne do zagadnienia przydziału i wymiany stron w pamięci 
wirtualnej, z groźbą migotania włącznie-. Aby tego uniknąć, wpro
wadzono dwie zasady. Po pierwsze, system stara się szeregować 
całe zespoły, równocześnie przydzielając procesory wszystkim pro
cesom zespołu (można to porównać do koncepcji pola roboczego). Po 
drugie, nawet gdy proces zawiesza się w oczekiwaniu na jakieś zda
rzenie zewnętrzne, system przez pewien czas nie przydziela proce
sora innemu procesowi, aby umożliwić szybkie wznowienie procesu 
np, po otrzymaniu komunikatu od innego członka zespołu. Dostraja
nie parametrów takiego systemu wydaje się jednym z najbardziej 
fascynujących zagadnień związanych z systemami wieloprocesorowymi.

"• •
Twórcy Medusy poświęcili wiele uwagi problemowi reagowania na 

błędy oprogramowania i awarie sprzętu. Wprowadzono m.in. pojęcie 
"kumpli” (ang. buddy).. Każdy processmoże zażądać, aby w razie 
powstania sytuacji wyjątkowej zawiadamiać jego kumpla, którym mo
że być dowolny inny proces wewnątrz zespołu. Zakłada się bowiem, 
że proces - ofiara może nie być w stanie sam poprawić swego stanu 
(np. awaria mogła spowodować uszkodzenie kodu).. Proces - kumpel 
w czasie pomagania procesowi - ofierze ma pełny dostęp do wszyst
kich obiektów tego ostatniego.

Medusa była tworzona bardzo efektywnie, z zastosowaniem wszel
kich reguł "sztuki dobrego programowania". Właściwy system opera
cyjny (nie licząc mikroprogramu i oprogramowania skrośnegoj ma ok, 
20 tys. linii w Blissie. Wszystkie te programy zostały najpierw 
w całości zaprojektowane i napisane, a dopiero potem rozpoczęto 
ich uruchamianie. Z jednej strony spowodowało to konieczność spo
rych modyfikacji dalszych programów w miarę uruchamiania poprzed
nich, ale z drugiej pozwoliło skrócić okres uruchamiania do ok.
2 miesięcy. Uruchamianie rozpoczęto od programów testujących i 
śledzących1.; Przez cały czas bezwzględnie przestrzegano zasady 
zgodności programów z dokumentacją i niewprowadzania ad hoc ulep
szeń i uzupełnień zmieniających specyfikację programów. Przest
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rzeganie tych zasad pozwoliło np. autorowi referatu w ciągu dwóch 
tygodni przejąć odpowiedzialność za kontynuowanie uruchamiania, 
modyfikowania i pielęgnowania systemu.

6, Problematyka .językowa

Zdecydowana większość oprogramowania dla Cm* (w tym oba syste
my operacyjnej została napisana w języku Bliss-11.. Nie zapewniał 
on wprawdzie żadnych specjalnych mechanizmów programowania równo
ległości, ale dzięki temu był bardzo elastyczny, a poza tym ist
niał jego doskonały kompilator skrośny. Dla użytkowników Medusy 
został przeniesiony język C,

W początkowej fazie prac na Cm* został przeniesiony? z C.mmp 
kompilator Algolu 68. Kompilator ten wykrywał możliwe zrównoleg- 
^Lenia w programie (np. niezależne obliczanie podwyrażeńj i genero
wał odpowiedni kod. Okazało się jednak, że w ten sposób można za
jąć najwyżej kilka procesorów; wewnętrzne zrównoleglenie wewnątrz 
programu sekwencyjnego jest niewielkie.

Najbardziej udanym językiem stworzonym specjalnie dla Cm* 
był AMPL, łączący w sobie synchronizację przepływem danych ze stru- 
kturalnością Moduli i pewnymi koncepcjami CSP. Moduły mogą się ze 
sobą komunikować tylko poprzez komunikaty, wysyłane do różnych 
skrzynek odbiorczych. Komunikaty mogą oznaczać żądanie wykonania 
pewnych operacji i zwrócenia wyniku. Eksperymenty dowiodły, że 
dla niektórych problemów programy w AMPL, korzystające z systemu 
Medusa, działają niewiele wolniej niż standardowe zespoły, korzys
tające z dzielonej pamięci.

7. Eksperymenty

W oparciu o Cm£ przeprowadzono sporo eksperymentów programo
wych, Na próbnej 10-modułowej wersji prowadzono doświadczenia z 
algorytmami, badanymi uprzednio na C.mmp: sortowaniem, iteracyjnym 
rozwiązywaniem układów równań różniczkowych, programowaniem całko-
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witoliczbowym i rozpoznawaniejn mowy. Powstały pierwsze, kolejkowe 
modele zachowania się skomplikowanej struktury Cm*. Badano czas 
obsługi typowego żądania przy znanej częstotliwości odwołań do dzie
lonej pamięci. Później, w miarę stabilizowania się systemów opera
cyjnych, liczba użytkowników rosła. Niestety jednak nie udało się 
zwabić na Cm* żadnych użytkowników zainteresowanych dużymi projek
tami, dla których Cm* byłby narzędziem do uruchamiania programów 
np. z zakresu sztucznej inteligencji albo grafiki. Wszyscy użyt
kownicy Cm* byli zainteresowani wieloprocesorowością samą w sobie 
i z natury rzeczy starali się uruchamiać proste, przykładowe prog
ramy.

Zachowanie się algorytmów uruchamianych na Cm* było określone 
przez dwie główne cechy architektury: asynchronicznośeią pracy
poszczególnych procesorów i niejednorodnością pamięci. Widać to 
najlepiej na przykładzie algorytmu rozwiązywania układu równań 
różniczkowych, polegającego na iteracyjnym przetwarzaniu kwadrato
wej macierzy. Macierz ta była zapisana w pamięci, a każdy proces, 
odpowiadał za iterację jednego prostokątnego fragmentu. Zdecydo
wanie najlepiej działał algorytm całkowicie asynchroniczny, w któ
rym iteracje przebiegały niezależnie jedna od drugiej. Dla wielu 
procesów pracujących w różnych gromadach liczby iteracji dla posz
czególnych fragmentów mogły się różnić nawet o rząd wielkości (w 
czasie, gdy proces umieszczony w tym samym module, co macierz, wy
konał 20 tys. iteracji, proces w innej gromadzie wykonał ich tylko 
ok. 2 tys.). Okazało się, że wprawdzie algorytm gwarantuje zaw
sze zbieżność obliczeń, ale szybkość zbieżności zależy istotnie od 
tego, które fragmenty macierzy są obsługiwane przez najbliższe 
(a więc i najszybsze) procesy. Bardzo istotne okazało się także 
rozdzielenie macierzy między kilka modułów, co pozwoliło uniknąć 
wąskiego gardła powstającego przy dostępie kilkudziesięciu procesów 
do jednej pamięci. Po starannym dostrojeniu parametrów udało się 
doprowadzić do prawie liniowego przyspieszenia.. Później opracowa
no jeszcze lepsze wersje algorytmu, korzystające z podziału macie
rzy na sześciokąty i minimalizujące obszar dzielonej pamięci.

Algorytm szybkiego sortowania okazał się natomiast zupełnie
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nieodporny na problemy związane z dostępem do dzielonej pamięci. 
Już przy kilkunastu procesach rozdzielonych między dwie gromady 
wydajność systemu przestawała rosnąć. W pierwszej chwili może na
tomiast zaskakiwać fakt, że punkt równowagi między sortowaniem 
szybkim i bąbelkowym (tzn. punkt, poniżej którego należy przejść na 
to cL ..gie) okazał się być w tym samym miejscu, co i dla sortowania 
sekwencyjnego (n = 10).

Podjęto próbę skonstruowania równoległego oprogramowania do r 
symulowania zdarzeń, wzorowanego na Simuli 67. Okazało się to 
trudne i niezbyt eleganckie, ale możliwe* Przy tej okazji przep
rowadzono eksperymenty dotyczące optymalnego rozmieszczania pro
cesów w modułach, przy założeniu że kod procesu musi znajdować się 
w tym samym' module, co wykonujący go procesor. Ręczna optymaliza
cja pozwoliła zmniejszyć czas pracy o ok. 30%, co wskazuje na wa
gę problemu.

Poważniejszą pracą była symulacja systemu energetycznego, 
składającego się z węzłów o znanej charakterystyce (napięcie, ob
ciążalność) i linii przesyłowych. Symulacja polega na iteracyjnym 
rozwiązywaniu układu równań liniowych z uwzględnieniem zachowania 
się węzłów. Okazało się, że standardowo używany algorytm zawiera 
w sobie sporo równoległości i łatwo dał się przenieść na Cm*.
W efekcie przyspieszenie algorytmu było prawie liniowe, a szybkość 
wersji 6-procesorowej bliska szybkości programu pracującego na kom
puterze DEC-20,

Uruchomiono także kilka algorytmów związanych z modelowaniem 
procesów chemicznych, m.in, analizę zachowania się cząsteczek wody 
przy zastosowaniu metody Monte-Carlo. Dla 45 procesorów osiągnię
to 30-krotne przyspieszenie. Należy jednak zaznaczyć, że LSI-11 
ma bardzo powolną arytmetykę zmienno-pozycyjną, zajmującą większość 
czasu procesorą, a więc odwołania do danych następują w programach 
numerycznych z niewielką częstotliwością.

Podobne ograniczenie odnosi się do interpretacji eksperymentu 
z szybką transformacją Fouriera (FFT). Podzielono w nim 1024-ele- 
mentowy wektor na 32 równe odcinki i każdy proces dwukrotnie wyko-
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nywał obliczenia dla swojego odcinka, w międzyczasie wymieniając 
zawartość swojego odcinka z innymi. Udało się osiągnąć przeszło 
25-krotne przyspieszenie w stosunku do wersji jednoprocesorowej, 
lecz użycie szybszego procesora (np. 11/23 z procesorem zmienno
pozycyjnym) zapewne pogorszyłoby ten wynik.

8. Refleksje

Realizacja Cm* nie dała pełnej odpowiedzi na pytanie, czy op
łaca się korzystać z gotowego sprzętu przy projektowaniu systemów 
wielomikroprocesorowych. W trakcie przygotowywania oprogramować 
nia systemowego programiści bez przerwy mocowali się np. z ograni
czeniami wynikającymi z niedostępności wnętrza LSI 11 dla proceso
rów Kmap,. które ze względu na swą wydajność i położenie pełniły 
rolę nadzorczą.

Cm* jest z pewnością systemem niezrównoważonym. W przeciwień
stwie do procesorów Kmap procesory LSI 11 z perspektywy wydają się 
zdecydowanie zbyt słabe, aby z nich budować tak złożony komputer. 
Listępne już wkrótce później procesory LSI 11/23 (a zwłaszcza 
jednokostkowe 11/73) na pewno uprościłyby konstrukcję modułu, ofe
rując mechanizmy ochrony zasobów, zarządzanie 22-bitową przestrze
nią adreso.wą itp.

Kmap był zaprojektowany wyłącznie w oparciu o układy małej 
i średniej skali integracji. W dwa - trzy lata później projektan
ci użyliby zapewne procesorów segmentowych i matryc programowal
nych, co pozwoliłoby zmniejszyć rozmiary, pobór mocy i koszt (o- 
ryginalny Kmap kosztował 7 tys. $; koszt jednego modułu wynosił 
6 tys. $: 3 tys. za LSI 11 i Slocal, 3 tys. za 128 kB pamięci).

Brak szerokiego zainteresowania społeczności uniwersyteckiej 
korzystaniem z Cm* był spowodowany przede wszystkim małą przestrze
nią adresową i powolną arytmetyką. Właściwie każdy poważny prob
lem wymagałby wyjścia poza 64 kB i programowego manipulowania 
przestrzenią adresową, a to stanowiłoby poważne utrudnienie, jak 
tego dowiodły liczne doświadczenia z C.mmp, m.in. z programem roz-

/
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poznawania mowy. Gdy więc w pobliżu stał VAX 11/780, choć jedno
procesorowy, to jednak z 32-bitową adresacją i z prawdziwą arytme
tyką zmiennopozycyjną, to użytkownicy wybierali właśnie jego.

Eksperymenty programowe pokazały, że problemy związane z nie- 
jedr rodnością struktury komputera mogą być fascynujące. Dzięki 
modyfikowalności adresacji można dodatkowo eksperymentować np, 
z różnymi zasymulowanymi strukturami sieciowymi.

Wydaje się, że byłby możliwy powrót do koncepcji zbliżonej do 
Cm-* , z wykorzystaniem nowych procesorów 32-bitowych (68020, 
32032), pamięci 256 kb, macierzy programowalnych i ew. specjalnie 
wypiekanych układów VLSI. Można by się wtedy przekonać, jak pra
cuje system złożony np. z tysiąca modułów, z których każdy samo
dzielnie posiada w przeciwieństwie do LSI 11 pokaźną moc obli
czeniową.

Konkurencyjnym rozwiązaniem jest konstrukcja sieci kompute
rowej (opartej np. o Ethernet) wyposażonej w jeden system opera- 
cyjny, pozwalający na automatyczny podział zasobów, w tym także 
czasu poszczególnych procesorów. W tym kierunku idą obecne prace 
w CMU.
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1. Wprowadzenie do problematyki umów

Umowa jest powszechnie uważana za najbardziej dogodny instru
ment kształtowania stosunków gospodarczych. Dlaczego tak jest?
Umowa stanowi jedno ze źródeł stosunku zobowiązaniowego, t.j. 
stosunku, w którym jedna ze stron (wierzyciel) może żądać od dru
giej (zwanej dłużnikiem) spełnienia określonego świadczenia i w 
którym ta druga powinna to świadczenie spełnić (art.353§l kodek
su cywilnego). Umowy najczęściej rodzą stosunek wzajemny, tzn. ka- 
£da- ze stron jest równocześnie dłużnikiem i wierzycielem w odnie
sieniu do wzajmnych świadczń, które powinny mieć w zasadzie charak
ter ekwiwalentny. Stosunek zobowiązaniowy, którego źródłem jest u- 
mowa, powstaje i zostaje ukształtowany wolą stron, które z mocy 
prawa uzyskują właściwą w tym celu kompetencję. Dzięki tej właś
nie kompetencji powstały stosunek jest prawnie chroniony oraz ro
dzi prawem określone sankcje w przypadku jeśli strony postępują 
niezgodnie z jego treścią. Fakt, że powstanie i ukształtowanie 
stosunku zobowiązaniowego wynika z woli stron ma ogromne znacze
nie. Mogą one mianowicie ukształtować go w sposób najbardziej dla 
siebie dogodny, odpowiadający najlepiej ich interesowi gospodar
czemu. Jak zawiera się umowę? W życiu codziennym zawieramy setki



umów często nie zdając sobie z tego sprawy. Istotą umowy jest kon— 
sens - zgodne oświadczenie woli stron umowy dotyczące woli jej za
warcia oraz jej postanowień, z których wynikają wzajemne uprawnie
nia i obowiązki stron. Częste nieuświadomienie faktu, że właśnie 
zawarliśmy umowę wynika z tego, że oświadczenie woli zawarcia umo
wy oraz woli ząwarcia w niej określonych postanowień może być wy
rażone nie tylko w sposób wyraźny, ale również przez takie zacho
wanie się, które wolę tę ujawnia w sposób dostateczny (art.60 k.c.) 
Oświadczenie woli może więc być tzw. oświadczeniem dorozumianym. 
Może nim być gest, słowo, mimika czy wreszcie po prostu podjęcie 
czynności, którą czy które umowa przewiduje.

Przy zawarciu umowy - jak wspomnieliśmy - istotny jest kon- 
sens, tzn zgodne oświadczenie woli jej zawarcia oraz woli zawar
cia w niej określanych postanowień. W jaki sposób doprowadzić moż
na do osiągnięcia takiego konsensu? Najczęstszym sposobem jest po
stępowanie polegające na tym, że jedna ze stron występuje do dru
giej z ofertą, t.j. z oświadczeniem woli zawarcia umowy, w którym 
określone są jej istotne postanowienia (art.66§l k.c.), a druga 
oświadcza, że ofertę przyjmuje bez zastrzeżeń. Należy przy tym za
znaczyć, że przyjęcie oferty z zastrzeżeniem zmiany lub uzupełnie
nia jej treści jest nową ofertą skierowaną w kierunku odwrotnym 
(art.68 k.c.). W niektórych przypadkach do zawarcia umowy dochodzi 
w wyniku rokowań, których celem jest wspólne uzgodnienie wszyst
kich postanowień umowy (art.72 k.c.).

W jakiej formie zawiera się umowy? W zasadzie można je zawie
rać w formie dowolnej. Umowę można zawrzeć ustnie, można nadać 
jej formę pisemną lub inną formę szczególną (np. formę aktu notar
ialnego). Jeżeli przepisy dotyczące formy oświadczenia woli dla 
konkretnej sytuacji nie stanowią odmiennie, to wymóg formy pisem
nej ma znaczenie jedynie dla celów dowodowych i brak tej formy nie 
powoduje nieważności umowy. Można sądzić, że właśnie dlatego stro- 
ny — zawierając umowę ustnie — nie uświadamiają sobie, że umowę 
zawarły. Należy zaznaczyć, że wymóg formy pisemnej (dla celów do
wodowych) zastrzeżony jest jedynie dla niektórych oświadczeń woli, 
np. tych, któreb dotyczą wartości majątkowej powyżej dziesięciu 
bysUęcy złotych (art.75§l k.c.). W obrocie uspołecznionym wymóg 
formy pisemnej jest powszechny i wynika z tzw. ogólnych warunków
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umów, stanowionych przez naczelne organy administracji państwowej 
dla jednostek gospodarki uspołecznionej (art.384§l k.c.). Wynika 
on również z obowiązku szczególnej staranności w przypadku gospo
darowania mieniem społecznym.

Jakie postanowienia mogą być zawarte w umowie? Powyżej, przy 
omawianiu postępowania ofertowego, użyto określenia "istotne pos
tanowienia" umowy.- Co to są za postanowienia? Postanowienia isto
tne to te, których brak wywoływałby brak wynikających z nich sku
tków« Zdanie to stanie się bardziej zrozumiałe, gdy powiemy co to 
są tzw. "postanowienia nieistotne". Są to mianowicie takie posta
nowienia, których skutki i tak wynikają z przepisów prawa odnoszą
cych się do określonego typu umowy - brak więc takich postanowień 
w umowie nie powoduje braku wywoływanych przez nie skutków. Wśród 
postanowień istotnych wyróżnić można tzw. postanowienia przedmio
towo istotne - essentialia negotii. W historii obrotu gospodar
czego wykształcił się mianowicie szereg typów powszechnie zawie
ranych umów - co znalazło odzwierciedlenie w ustawodawstwie w ten 
sposób, że w przepisach prawa cywilnego niektóre typy umów ujęte 
zostają w przpisach szczególnych i określane są powszechnie rabanem 
"umów nazwanych". Umowami takimi są np. umowa sprzedaży, umowa 
najmu czy umowa c dzieło* Essentialia negotii są takimi postano
wieniami, których obecność w umowie pozwala na zakwalifikowanie 
jej jako określonej umowy nazwanej. Postanowieniami takimi w da
nej umowie są np. przeniesienie własności rzeczy, jej wydanie o- 
raz zapłata ceny, pozwalające na zakwalifikowanie takiej umowy ja
ko umowy sprzedaży, W umowach można zawierać w zasadzie postanowi
enia o dowolnej treści, kształtując tym samym treść stosunku zo
bowiązaniowego dowolnie, zależnie od wspólnego zamiaru stron. Je
dynym zastrzeżeniem jest to, że z mocy art.58 k.c. nieważnymi sąA • ¿'li; ite postanowienia, które są sprzeczne z prawem lub które mają na 
celu obejście prawa a także takie, które są sprzeczne z zasadami 
współżycia społecznego. Wspomniano powyżej o umowach nazwanych.
W niektórych jednak umowach spotkać można taki układ postanowień, 
który nie pozwala zakwalifikować umowy jako żadnej ze znanych u- 
mów nazwanych. Umowy takie noszą w nauce prawa miano umów nienaz
wanych. Jest tak nawet w przypadkach, w których częstość występo
wania podobnych do siebie umów nienazwanych doprowadził w prakty
ce do powstania nazwy odpowiedniego rodzaju umowy nienazwanej.
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Przykładem takiego nazwanego rodzaju umowy nienazwanej jest umowa 
know-how, która przewiduje odpłatne udostępnienie wiedzy technicz
nej o charakterze poufnym - wiedzy, która nie jest przedmiotem 
praw o charakterze bezwzględnym (np. przedmiotem praw będących 
¡skutkiem udzielenia patentu). Dokonując oceny prawnej jakiejkol
wiek zawartej umowy należy dążyć do stwierdzenia, czy postanowie
nia ilustrujące główny zamiar i cel stron tej umowy stanowią es
sentialia negotii jakiejś umowy nazwanej. Jeśli tak jest to umo
wę taką można zakwalifikować jako nazwaną i w ocenie jej skutków 
prawnych posługiwać się odpowiednimi dla właściwej umowy nazwanej 
przepisami szczególnymi. Kształtowanie zawieranej umowy jako umo
wy nazwanej pozwala na skorzystanie np. z istniejących wzorów u- 
mów (wydawanych przez naczelne organy administracji państwowej i 
obligatoryjnych dla jednostek gospodarki uspołecznionej). Zakwa
lifikowanie już zawartej umowy jako nazwanej ma tę korzyść prak
tyczną, że pozwala na oparcie oceny prawnej o przepisy, które 
szczegółowo dla danej umowy określają wiele uprawnień i obowiąz
ków stron, a także skutki niewykonania lub nienależytego wykona
nia wynikających z niej zobowiązań. Nie jest to jednak zawsze mo
żliwe, zwłaszcza w przypadku umów zawieranych w obszarze nowych 
rodzajów działalności gospodarczej (np. w informatyce) z uwagi 
na dużą bezwładność przepisów prawa w porównaniu do zmian w cha
rakterze zjawisk zachodzących w takiej działalności.

Parę uwag należy poświęcić niezmiernie istotnej kwestii od
powiedzialności za szkody wynikłe z niewykonania lub nienależytego 
wykonania zobowiązania umownego. Zasady ogólne są takie, że zgod
nie z art.471 k.c. odpowiada za nie ten, którego świadczenie było 
przedmiotem zobowiązania - chyba, że niewykonanie lub nienależyte 
wykonanie takiego zobowiązania było następstwem okoliczności, za 
które nie ponosi on odpowiedzialności. Oznacza to, że ten, które
mu miano świadczyć i który poniósł szkodę powinien ją wykazać o- 
raz dowieść, że była ona skutkiem niewykonania lub nienależytego 
wykonania zobowiązania. Ten natomiast, który miał świadczyć, może 
uwolnić się od odpowiedzialności jedynie przez udowodnienie, że 
niewykonanie lub nienależyte wykonanie zobowiązania było następ
stwem okoliczności, za które nie ponosi on odpowiedzialności.
Te zasady ogólne zostają zastąpione przepisami szczególnymi, jeśli 
mamy do czynienia z umowami nazwanymi. Dzięki temu właśnie - jak



wspomniano wyżej - kształtowanie lub kwalifikowanie umowy jako na
zwanej stwarza w kwestii odpowiedzialności sytuację obu stron bar
dziej jednoznaczną.
i ' ,

Omawiając umowy zawierane w informatyce ujmiemy je w następu
jącym porządku. W pierwszej kolejności omówimy umowy zawierane w 
związku z tworzeniem i rozpowszechnianiem systemów informatycz
nych. Będą to umowy zawierane w obrocie oprogramowaniem oraz umo
wy o dostawę sprzętu komputerowego. Dalej omówione zostaną umowy 
związane z eksploatacją systemów informatycznych, tzn. umowy, 
w których świadczone są rozmaite tzw, usługi informatyczne,

2. Umowy zawierane w obrocie oprogramowaniem.

W swej interesującej monografii ^  p.t. "Umowy w zakresie in
formatyki i ochrona programów komputerowych" B.Czachórska dzieli 
umowy dotyczące oprogramowania na umowy o wytworzenie oprogramowa
nia oraz umowy o udostępnienie oprogramowania gotowego. Autorka 
zauważa, że w kraju - jak dotychczas - przeważają sytuacje, w któ
rych zawierane zostają ■umowy o wytworzenie oprogramowania, głów
nie oprogramowania zindywidualizowanego i tym właśnie umowom poś
więca głównie swoje rozważania. Biorąc pod uwagę znaczny wzrost 
liczby sytuacji, w których przedmiotem umowy jest udostępnienie o- 
programowania gotowego, w niniejszym wykładzie poświęcimy więcej 
uwagi takim właśnie umowom.

A)Ufnowy o udostępnienie oprogramowania. Obrót oprogramowaniem 
systemów informatycznych stwarza najczęściej, co wynika z natury 
jego przedmiotu, wiele rozmaitych wątpliwości o charakterze praw
nym. Przyczyną takiej, sytuacji jest fakt, że oprogramowanie - bę
dąc przedmiotem obrotu w postaci rozmaitych nośników materialnych 
(nośniki magnetyczne z zakodowanymi programami, zeszyty z dokumen
tacją) - jest w istocie swej wytworem intelektualnym, a więc tzw. 
niematerialnym dobrem prawnym. Nie budzi na ogół wątpliwości fakt, 
że inna jest treść umowy sprzedaży książki czy kasety z nagraniem 
utworu muzycznego, a inna; - umowy o sprzedaż autorskich praw mająt
kowych mających za przedmiot utwory, które są w nich utrwalone. In
na jest treść umowy o sprzedaż urządzenia technicznego, a inna -
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umowy licencyjnej dotyczącej opatentowanego rozwiązania, w oparciu 
o które urządzenie to jest skonstruowane* Jak sprawa ta przedstawia, 
eię w sytuacjach, w których zawierana umowa dotyczy oprogramowa- , 
nia? Postaramy się udzielić odpowiedzi ogólnej, ale możliwie wy
jaśniającej istotę zagadnienia. Przed przystąpieniem do analizy 
postawionego zagadnienia poczynimy kilka ustaleń terminologiez- 
nych. Mówiąc o oprogramowaniu będziemy mieli na myśli następujące 
jego elementy:

a) programy dla komputera,
b) materiały pomocnicze.

Przez te ostatnie rozumieć będziemy wszelkiego rodzaju dokumentac
ję programów, wyrażoną pianiem czy rysunkami i obejmującą rozmaite 
podręczniki operatora, programisty czy użytkownika. Używając ter
minu "oprogramowanie" będziemy przy tym mieli na myśli dobro o 
charakterze niematerialnym, wytwór intelektualny, a więc rozwią
zania składające się na treść programów oraz utwory składające się 
na treść materiałów pomocniczych. Nośniki, w których oprogramowa
nie jest utrwalone i za pośrednictwem których staje się ono przed
miotem obrotu, nazywać będziemy "materialnymi substratami oprogra
mowania" •

Przechodząc do kwestii związanych z obrotem oprogramowaniem 
należy na wstępie wyjaśnić jaka jest prawna natura oprogramowania 
jako dobra niematerialnego, t .j, jakie prawa mające oprogramowa
nie za przedmiot mogą komukolwiek przysługiwać* Występująca w pra
wie cywilnym konstrukcja tzw* praw podmiotowych dzieli je na dwa 
rodzaje - prawa bezwzględne i prawa względne (prawo podmiotowe- 
kómpleks uprawnień przysługujących danemu podmiotowi ze względu 
ha jakiś przedmiot tego prawa w kontekście obowiązku innych pod
miotów co do respektowania tych uprawnień). Prawa bezwzględne wy
nikają z przepisów ustawy i skuteczne są względem jakiegokolwiek 
innego podmiotu, który tym samym obowiązany jest do ich respekto
wania. Prawa względne skuteczne są jedynie względem niektórych in- 
nych podmiotów i wynikają najczęściej z umownego zobowiązania za
ciągniętego w stosunku do podmiotu, który w ten właśnie sposób je 
uzyskał, Przykładem prawa bezwzględnego jest na przykład prawo wła
sności (art«140 k.c.}, które odnosi się do rzeczy, czyli przedmio
tów materialnych. Zgodnie z obowiązującym w Polsce prawem jedynymi 
podmiotowymi prawami bezwzględnymi, mającymi za przedmiot dobra
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niematerialne są prawa wynikające z ustawy z dnia 19 października 
1972 r. o wynalazczości (Dz.U. 1984 r ., nr.33, poz.133), a więc 
prawo wyniakjące z patentu lub zarejestrowanego wzoru użytkowego 
oraz prawa autorskie wynikające z ustawy z dnia 10 lipca 1952 r. ; 
(Dz.U. nr.34, poz.234). Art.2 p.5 ustawy o wynalazczości wyklucza 
możliwości patentowania pragramów dla maszyn cyfrowych lub rejes
trowania ich jako wzorów użytkowych. Oprogramowanie mogłoby więc 
ewentualnie uznane jedynie za przedmiot praw autorskich, którym 
jest "każdy utwór* literacki, naukowy i artystyczny ustalony w ja
kiejkolwiek postaci" (art.l§l ustawy o prawie autorskim) jeśliby 
przyjąć, że jest ono utworem tego rodzaju lub takie utwory na nie 
się składają. W niektórych przypadkach jako utwory naukowe można- 

- by kwalifikować materiały pomocnicze, a więc jedynie niektóre ele
menty oprogramowania - i to nie te, na których ochronie najbar
dziej jego wytwórcom zależy. Za utwory takie nie można jednak uz
nać samych programów. Teza taka może być najogólniej uzasadniona 
analogią pomiędzy zapisem programu, a zapisem ustalenia naukowego 
(formułą, zapisem postępowania w metodzie pomiaru i t.p.). W przy
padku utworu naukowego ochronie podlega sam utwór, natomiast zamie
szczone w nim zapisy dokonanych ustaleń nie podlegają ochronie
prawem autorskim i mogą być swobodnie wykorzystywane. Tezę taką u-

P )zasadniał szczegółowo J.Waluszewski . W konsekwencji więc nie 
można uznać za przedmiot praw autorskich tego elementu oprogramo
wania, który "jest w nim najbardziej istotny i z którego wytworze
niem związana jest większość nakładów ponoszonych w toku opracowy
wania systemów informatycznych. Ochronę interesu majątkowego osób 
ponoszących takie nakłady można zapewnić więc jedynie poprzez od
powiednie kształtowanie zawieranych w obrocie oprogramowaniem u- 
mów, a więc poprzez tworzenie tą drogą dogodnych podmiotowych praw 
względnych.

Na początku niniejszej części wykładu zwrócono uwagę na ko
nieczność odróżnienia na przykład umowy sprzedaży kasety z nagra
niem utworu muzycznego od umowy przenoszącej majątkowe prawa au
torskie do utworu muzycznego utrwalonego na takiej kasecie. Nabyw
cy własności kasety z takim nagraniem nie przysługuje pełna swobo
da wykorzystania przedmiotu swojej własności. Właściciel jakiej
kolwiek rzeczy może bowiem korzystać z niej i rozporządzać nią je
dynie "w granicach określonych przez ustawy", zgodnie z ant.140 k.
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c. • W przypadku wspomnianej kasety z nagraniem ustawą ogranicza
jącą swobodę jej właściciela jest mieędzy innymi ustawa o prawie 
autorskim* Nakłada ona na właściciela szereg ograniczeń. Nie może 
więc on na przykład skopiować nagrania dla kogoś innego czy odtwa
rzać. nagrania publicznie pobierając za to opłatę (chyba, że za- ' 

i W S T i ł  z  podmio.tem praw autorskich odpowiednią umowę).

Używane w praktyce określenie "sprzedaż oprogramowania" jest 
prawnie niewłaściwe. Sprzedaż bowiem dotyczyć może wyłącznie rze
czy (art.535 k.c.) lub praw (art.555 k.c.). 0 sprzedaży praw być 
mowy w tym wypadku nie może ponieważ oprogramowanie - jak wspom
niano - nie jest jako całość przedmiotem praw bezwzględnych. 
Sprzedaż oprogramowania mogłaby więc jedynie oznaczać sprzedaż rze
czy, a więc sprzedaż materialnych substratów oprogramowania. Na
bywca takich substratów miałby jednak w takim przypadku pełną swo
bodę korzystania z programów i rozporządzania nimi. Mógłby on je 
kopiować, ulepszać, rozpowszechniać oraz wykonywać wiele innych 
działań, które najczęściej są w sprzeczności z interesem osoby, 
która poniosła nakłady na wytworzenie oprogramowania. W odróżnie
niu bowiem od utworów będących przedmiotem praw autorskich progra- 
przedmiotem takich praw nie są. Nie ma więc w tym przypadku ogra
niczeń, którym podlega na przykład nabywca wspomnianej ksety z na
graniem utworu muzycznego czy nabywca książki lub obrazu.

Osoba dysponująca oprogramowaniem i chcąca je rozpowszech- 
niaói>owinna więc w celu ochrony swojego interesu majątkowego ksz
tałtować umowę o udostępnienie oprogramowania w taki sposób, aby 
zobowiązać kontrahenta do wykorzystywania udostępnionego oprogra
mowania w sposób ochronę tego interesu zapewniający. Kontrahent 
ten będzie wówczas odpowiedzialny za niewykonanie lub nienależyte 
wykonanie przyjętych zobowiązań zgodnie z art.471 k.c.. Zawierana 
¡umowa mogłaby być kształtowana w sposób podobny, jak kształtowane 
są tzw, umowy know-how , w ramach którycłyudostępniana jest wie
dza techniczna o charakterze poufnym, nie będąca najczęściej prze
dmiotem praw bezwzględnych.

Zawierając umowę o udostępnienie oprogramowania możnaby więc 
Umieszczać w jej treści postanowienia następujących rodzajów:
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a) Postanowienia dotyczące przeniesienia własności material
nych substratów oprogramowania lub wytworzenia takich substratów 
przez powielenie programów na nośnikach odbiorcy. Postanowienia 
tego rodzaju pozwalają na stwierdzenie istnienia w umowie o udos
tępnienie oprogramowania elementów sprzedaży (która dotyczy ma
terialnych substratów oprogramowania) lub elemetów umowy o dzieło 
(w ramach której takie substraty zostają wykonane). W obu przypad
kach daje to podstawę dla odpowiedzialności udostępniającego z ty
tułu rękojmi za wady oprogramowania (art.556 k.c. lub art.637
i 638 k.c,). Wady fizyczne oprogramowania mogą być

- fizycznymi wadami nośników,
- wadami polegającymi na tym, że programy nie funkcjonują 

zgodnie z ich opisem. Wady takie można uznać za fizyczne dlatego, 
że można je uznać za niedoskonałość substratów materialnych. Nie 
mają one bowiem w takim przypadku właściwości, o której odbiorca 
był zapewniony (poprzez treść dostarczanych materiałów pomocni
czych )_(art. 556 §1 k.c.). Z postanowień tych może ponadto wynikać, 
że odbiorcy wydane zostaną jedynie niektóre elementy materiałów 
pomocniczyeh9 wystarczające dla celów eksploatacji oprogramowania 
(np. bez dokumentneji źródłowej). Wydanie jedynie części materia
łów pomocniczych stanowi często dodatkowe zabezpieczenie tajemni
cy rozwiązań zawartych w oprogramowaniu - poprzez utrudnienie za
poznania się z nimi,

\

b)Postanowienia dotyczące zakresu i sposobu wykorzystania u- 
dostępnionego oprogramowania przez odbiorcę. Postanowienia tego 
rodzaju mogą określać na przykład, czy odbiorca uprawniony będzie 
wyłącznie do wykorzystywania oprogramowania dla własnych potrzeb, 
a jeśli nie, to określać mogą

- krąg' pdodmiotów, które korzystać mogą z udostępnionego opro
gramowania,

- uprawnienia tych podmiotów do usługowej, odpłatnej eksploa
tacji oprogramowania na rzecz innych osób,

- zasady odpłatności i wysokość opłat za wykorzystanie oprogra
mowania w celu odpłatnego świadczenia usług informatycznych.

c)Postanowienia dotyczące rozporządzania przez odbiorcę udo
stępnionym oprogramowaniem. W ścisłym związku z tymi postanowienia
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mi- są postanowienia nakładające obowiązek: zachowania rozwiązań za
wartych w oprogramowaniu w tajemnicy. Postanowienia dotyczące ro
zporządzania oprogramowaniem określają uprawnienia odbiorcy odnoś
nie do dalszego udostępnienia oprogramowania przez odbiorcę oso-

i

.hor1 trzecim, a także do dokonywania w nim zmian i ulepszeń.

d)Postanowienia dotyczące uprawnień i obowiązków udostępnia
jącego w odniesieniu do oprogramowania po zawarciu umowy. Mogą 
one określać na przykład, czy po udostępnieniu oprogramowania u- 
dostępniający nadal zachowuje względem oprogramowania swoje do
tychczasowe uprawnienia, czy też uprawnienia te przechodzą (w ca
łości lub części) na odbiorcę. Do postanowień tego rodzaju moż
na również zaliczyć takie, które określają obowiązki udostępnia
jącego w zakresie serwisu oprogramowania; oraz obowiązki w zakre
sie udostępniania kolejnych, ulepszonych jego wersji.

Powyższe uwagi pomyślane są jako wskazówka.co do tego, na ja
kie; elementy należy zwracać uwagę w przypadku zawierania umów o u- 
dostępnienie oprogramowania. Ograniczenie treści tych umów wyłącz
nie do postanowień takich jak wymienione w p. a) czyni z nich u- 
mowy o sprzedaż materialnych substratów oprogramowania i nie na
kłada na ich nabywcę żadnych ograniczeń w zakresie korzystania z 
oprogramowania i rozporządzania nim. Konkretny zestaw postanowień 
takiej umowy powinien każdorazowo wynikać z jej celu w danej sytu- 
ac j i »

Jak już wspomniano wyżej, występowanie w umowach o udostęp
nienie oprogramowania elementów sprzedaży (czy umowy o dzieło) sta
nowi podstawę odpowiedzialności udostępniającego z tytułu rękojmi 
za wady oprogramowania. Odpowiedzialności tej nie można wyłączyć * 
■ani ograniczyć w stosunkach między jednostkami gospodarki uspołecz
nionej ani w stosunkach pomiędzy takimi jednostkami a innymi oso
bami - jeżeli nie pozwala na to przepis szczególny (art.558§l k. 
c.). W odniesieniu do umów dotyczących oprogramowania żadnych prze— 
pinów szczególnych nie ma - ograniczać ani wyłączać uprawnień z ty
tułu rękojmi drogą postanowień umownych nie wolno. Jak wspomina 
w cytowanej pracy B.Czachórska odpowiedzialność ta w odniesieniu 
do wad oprogramowania nie daje najczęściej satysfakcjonującej och
rony jego odbiorcom, w szczególności ze względu na zbyt krótki o
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kres przewidziany w kodeksie cywilnym dla wykonywania uprawnień z 
tego tytułu (l rok). Należy więc dążyć do ukształtowania odpowie-' 
dzialności udostępniającego za wady oprogramowania w drodze pos
tanowień w tym zakresie do umowy. Postanowienia takie - zwane zwy
kle klauzulami gwarancyjnymi - określają rodzaje wad, za które od
powiadać będzie udostępniający w razie ich wykrycia oraz określa
ją szczegółowo obowiązki udostępniającego i uprawnienia odbiorcy 
wynikające z tej odpowiedzialności. Postanowienia takie nie mogą 
oczywiście być mniej korzystne dla odbiorcy niż przepisy o rękoj
mi z uwagi na kodeksowy zakaz jej ograniczania - w obrocie uspo
łecznionym. Przepisy te, wyrażone w art.560 k.c. dają odbiorcy o- 
programowania możność

- odstąpienia od umowy,
- żądania obniżenia ceny

chyba, że udostępniający oświadczy gotowość natychmiastowej wymia
ny materialnych substratów oprogramowania na wolne od wad lub nie
zwłocznie wady usimie (jeśli nie są to wady fizyczne nośników, oz
nacza to poprawienie programów takie, aby zapewnić zgodność ich 
funkcji z funkcjami opisanymi w dokumentacji). Odbiorca może po
nadto, na mocy art.56l§2 k.c., żądać od udostępniającego - jeśli 
to on był wytwórcą oprogramowania - usunięcia wad w wyznaczonym 
terminie z zagrożeniem, że w razie niedotrzymania odstąpi od umo
wy. Udostępniający może jednak odmówić, jeśli usunięcie wad było
by związane z nadmiernymi kosztami.

Odbiorca oprogramowania z wadami ma ponadto - niezależnie od 
uprawnień przysługujących mu z tytułu rękojmi czy klauzul gwaran
cyjnych ~ możność uniważnienia zawartej uprzednio umowy, w ramach 
której oprogramowanie takie zostało mu udostępnione. Jeśli bowiem 
programy nie realizują funkcji, które zapowiedziane są w materia
łach pomocniczych to odbiorca może powołać się na przepisy o błę
dzie w oświadczeniu woli (art.84 k.c.) i oświadczyć, że miał miej
sce błąd istotny, dotyczący treści umowy, wywołany przez drugą 
stronę. Był bowiem przekonany, że udostępnione mu będzie oprogra
mowanie zapewniające realizację określonych funkcji, co nie odpo
wiada stanowi faktycznemu. Może on wówczas uchylić się od skut
ków swojego oświadczenia woli, a więc uznać umowę za niezawartą.
Ta możliwość wzmacnia jego pozycję.
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B)Umowy o wytworzenie oprogramowania. Trudności w ocenie sku
tków prawnych umów o wytworzenie oprogramowania leżą w nieco in-. 

i nym obszarze w porównaniu z umowami omawianymi poprzednio. W wie
lokrotnie już powoływanej monografii B.Czachórska kwalifikuje u- 
jrowy tego rodzaju jako umowy o dzieło (regulowane przepisami art.‘ v62? i następnymi k.c.). Mniej wątpliwości mianowicie budzi kwes- 

✓ tia uprawnień względem oprogramowania. Jak twierdzi autorka, w 
związku z zapłatą przez zamawiającego wynagrodzenia za wykonanie 
dzieła, całość uprawnień do rezultatu zamówienia przechodzi na za
mawiającego. (Wyjątkiem, w takiej sytuacji są uprawnienia wykonaw
cy pracy naukowo-badawczej z mocy przepisów szczególnych dotyczą
cych umów tego rodzaju. Może on udostępniać odpłatnie wyniki ta
kiej pracy również innym osobom.)

Wątpliwości dotyczące kwalifikacji prawnej umów o wytworze
nie oprogramowania, a więc dotyczące skutków prawnych zawieranej
umowy leżą natomiast gdzie indziej. Zgodnie ze stanowiskiem nauki

4)prawa ' oraz orzecznictwa, dziełem jest "indywidualnie oznaczo
ny, obiektywnie możliwy i subiektywnie pewny do uzyskania rezul
tat o charakterze materialnym lub niematerialnym". W przypadku, 
w którym zamówionym dziełem jest oprogramowanie, można mieć po
ważne wątpliwości czy przdmiot zamówienia jest w dostatecznym sto
pniu indywidualnie oznaczony (t.j. czy funkcje oprogramowania są 
dostatecznie sprecyzowane), nie zawsze też można być w pełni prze
konanym o obiektywnej możliwości uzyskania rezultatu odpowiadają
cego indywidualnemu oznaczeniu (t.j. nie zawsze wiadomo, czy bę
dzie możliwe uzyskanie rozwiązań zgodnych z oznaczeniem funkcji 
zamawianego oprogramowania). Można więc postulować realizację u- 
mowy w dwóch etapach. W pierwszym - przedmiotem umowy mogłoby być 
przeprowadzenie odpowiednich badań w celu zarówno indywidualnego 
oznaczenia oprogramowania (określenia jego funkcji) jak i w celu 
określenia stopnia możliwości jego opracowania. W drugim - świad
czenie przyjmującego zamówienie mogłoby być już bez wątpliwości 
kwalifikowane jako wykonanie dzieła, za który to rezultat odpo
wiadałby on już bez wątpliwości zgodnie z przepisami dotyczącymi 
umowy o dzieło.. W szczególności odpowiedzialność ta obejmowałaby 
równiez wady dzieła i określona byłaby przepisami jak przykprze—
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1 dąży (na mocy art.637 i 638 k.c.). I w tym przypadku mają więc 
aktualność uwagi na temat instytucji rękojmi zamieszczone w aka-' 
picie A).

Należy jeszcze zaznaczyć dla uniknięcia nieporozumień, że co 
innego należy mieć na myśli mówiąc o elementach umowy o dzieło 
występujących w umowie o udostępnienie oprogramowania gotowego, 
a o umowie o wytworzenie oprogramowania jako o umowie o dzieło.
W pierwszym przypadku dziełem są materialne substraty oprogramo
wania. Oprogramowanie już istnieje, a wytworzenie jego substratów 
polega na wykonaniu kopii substratów już istniejących. Nie ma więc 
wątpliwości *ani co do indywidualnego oznaczenia rezultatu, ani co 
do pewności jego uzyskania. Dzieło ma w tym przypadku charakter 
czysto materialny. W drugim przypadku dziełem jest oprogramowanie 
jako całość. Dzieło to ma w tym przypadku charakter niematerialny 
- jest wytworem intelektualnym.

3. Umowy o dostawę sprzętu komputerowego.

Umowa o dostawę sprzętu komputerowego jest um0wą dotyczącą 
rzeczy i w związku z tym nie stwarza większych trudności w zakre
sie jej kwalifikacji. Jest to umowa sprzedaży lub dostawy regulo
wana przepisami kodeksu cywilnego, odnośnie do sprzedaży - art.535 
i następne k.c., odnośnie do dostawy - art.605 i następne k.c..
W przypadku, w którym sprzęt dostarczany jest przez jednostki gos
podarki uspołecznionej, zastosowanie mają przede wszystkim przepi
sy tzw. ogólnych warunków umów sprzedaży i umów dostawy wydane 
przez Radę Ministrów (Uchwała nr.207 RM z dnia 27 września 1982 r. 
Mon.Pol. nr.26, poz.235). Przepisy tego rodzaju wydawane zostają 
na podstawie art.2 i art.384 k.c.. Jedynie wówczas, gdy jakieś 
kwestie nie są uregulowane tymi przepisami, zastosowanie mają prze
pisy kodeksu cywilnego. Przepisy kodeksu cywilnego mają więc w 
tych przypadkach charakter - jak się to określa - subsydiarny.

Jest jednak szereg kwestii szczególnych, na które należy zw
racać uwagę przy zwieraniu’umów dotyczących sprzętu komputerowego. 
Są to kwestie:

- uzależnienia odpowiedzialności sprzedawcy, dostawcy czy.pro
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ducenta z tytułu rękojmi za wady sprzętu czy z tytułu klauzul 
gwarancyjnych, od zapewnienia przez kupującego czy odbiorcę właś
ciwych technicznych warunków eksploatacji oraz właściwej obsługi 
sprzętu,

— obowiązków sprzedawcy, dostawcy czy producenta w zakresie
serwisu*

Jeżeli z dostawą sprzętu komputerowego wiąże się udostępnie
nie oprogramowania to należy mieó na uwadze wszelkie problemy z 
tym związane. Jeżeli więc umowa nie zawiera szczególnych postano
wień w odniesieniu do oprogramowania to - zgodnie z tym, co powie
dziano w p.2 na ten temat - udostępnienie oprogramowania jest je
dynie sprzedażą jego materialnych substratów. Umowa taka nie st
warza więc wówczas żadnych praw względnych mających za przedmiot 
oprogramowanie jako dobro niematerialne i nie chroni interesu je
go wytwórcy.

4. Umowy związane z eksploatacją systemów informatycznych.

W wielokrotnie już powoływanej monografii B.Czachórska wy
mienia następjące rodzaje usług związanych z eksploatacją syste
mów informatycznych:

a) przygotowanie maszynowych nośników informacji,
b) przetwarzanie danych,
c) czasowe udostępnienie sprzętu komputerowego (w tym udostęp

nienie w ramach systemów abonenckich),
d) przygotowanie i utrzymywanie baz danych oraz banków danych,
e) szkolenie w zakresie obsługi systemów.

Autorka dochodzi do wniosku, że zawierane w celu świadczenia tych 
usług umowy mogą być kształtowane czy kwalifikowane według sche
matów umów nazwanych, co oczywiście ułatwia ocenę prawną ich skut
ków. Według wspomnianej autorki usługi wymienione w pp. a), b) i
d) można kształtować lub kwalifikować jako usługi wykonywane w ra
mach umowy o dzieło (regulowanej art.627 i następnymi k.c.), a u- 
sługi wymienione w p.d) — jako świadczenie w ramach umowy najmu 
(regulowanej art.659 i następnymi k.c.). Usługi wymienione w p.e) 
należy oceniać w oparciu o przepisy dotyczące umowy zlecenia (re
gulowanej art.734 i następnymi k.c.).
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Należy podnieść dwa problemy szczegółowe związane z tymi um
owami. Pierwszy z nich to problem odpowiedzialności osoby świad
czącej usługi w zakresie eksploatacji systemów informatycznych , 
za szkody wynikłe z nieprawidłowego przetwarzania, w szczególnoś
ci wynikłe z nieterminowego lub błędnego wykonania obliczeń. Dru
gi - to problem odpowiedzialności tej osoby za szkody wynikłe z 
faktu utraty danych lub ich uszkodzenia, a także ich ujawnienia, 
jeśli miały pozostać przedmiotem tajemnicy. Osoba świadcząca us
ługi odpowiedzialna jest za wszelkie szkody wynikłe bądź z nie
prawidłowego przetwarzania bądź z faktu utraty, uszkodzenia lub 
ujawnienia danych. Jest to odpowiedzialność za szkody wynikłe z 
niewykonania lub nienależytego wykonania zobowiązania i określo
na jest art.471 k.c.. Poważne wątpliwości mogą budzić jednak kwe
stie związane z rodzajem okoliczności, które uwolnić mogą osobę 
świadczącą te usługi od odpowiedzialności za wynikłe szkody. W
pracy czwórki autorów, mającej charakter poradnika dla osób za-

5)wierających umowy w zakresie informatyki , postuluje się regu
lowanie kwestii tej odpowiedzialności drogą odpowiednich postano
wień umownych. Postanowienia te miałyby dotyczyć:

- obowiązków osoby'świadczącej usługi w zakresie sprawdzenia 
niezawodności sprzętu, stwierdzenia poprawności oprogramowania, 
zapewnienia właściwej obsługi procesu przetwarzania czy sposobu 
ewidencjonowania przebiegu tego procesu dla umożliwienia później
szego wykrycia przyczyn ewentualnej nieprawidłowości,

- uprawnień odbiorcy usług w zakresie kontroli procesu przetwa
rzania,

- obowiązków osoby świadczącej usługi w przypadku zaistnienia 
okoliczności szczególnych, takich jak na przykład poważniejsza a- 
waria sprzętu czy brak zasilania z zewnątrz.
Umowne uregulowanie tych kwestii może stanowić istotny element 
w przypadku ewentualnych sporów, pomagający w jaśniejszym okreś
leniu sytuacji obu stron. Zakres i stopień szczegółowości tej re
gulacji zależny jest od woli stron i może wynikać z konkretnej sy
tuacji.
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1. Wsteo.

W książce CGIJ znajdujemy następującą definicję grafiki kom
puterowej: ,łTermin ten oznacza generowanie, przedstawianie, prze
kształcanie lub analizowanie obiektów graficznych przy pomocy kom
putera, a także określanie związków między obiektami graficznymi 
i innymi nie graficznymi rodzajami informacji”

Przez prawie dwadzieścia lat, od zbudowania w 1950 roku pier
wszego monitora graficznego, grafika komputerowa była dziedziną 
uprawianą tylko przez wąską grupę profesjonalistów. Przyczyną był 
głównie bardzo wysoki koszt urządzeń graficznych. Gwałtowny rozwój 
elektroniki radykalnie zmienił (i nadal szybko zmienia) ten stan 
rzeczy. Dzięki mikrokomputerom grafika komputerowa stała się łatwo 
dostępna - trafiła do fabryk, szkół, biur i prywatnych mieszkań,
W krajach rozwiniętych koszt niezłej instalacji nie przekracza 
przeciętnej pensji, a kłopoty z kupnem wynikają z bogactwa wyboru.

Coraz niższe ceny sprzętu oraz rozwój oprogramowania bardzo 
poszerzyły zakres zastosowań grafiki komputerowej. Zrewolucjonizo
wała ona wiele dziedzin - od projektowania samochodów do produkcji 
filmów rysunkowych i rozrywki (kto nie bawił się grami komputerowy-
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Ed ?).

Obecni® zamiast żmudnych prac projektowych przy biurku i ry
sownicy, wykonywania modelu i prób na nim możemy zaprojektować, 
obejrzeć i zbadać, a jeśli jednym z urządzeń wyjściowych komputera 
jes sterowana numerycznie obrabiarka, to nawet otrzymać gotowy 
produkt finalny - wszystko nie odchodząc od komputera.

Dla większości ludzi obraz jest znacznie bardziej komunikatyw
ny niż napisy czy kolumny cyfr. Ten fakt oraz istniejące już możli
wości łatwego wprowadzania obrazów, ich komputerowego generowania 
i przetwarzania powodują, że - jak pisze w artykule Ł7D3 A. van Dam 
- "Interakcyjna grafika komputerowa Bzybko staje się standardowym 
środkiem komunikowania pomiędzy komputerami a ich użytkownikami"

2. Urządzenia graficzne.

Najczęściej oglądamy obrazy komputerowe na ekranie lub kartce 
papieru, Mogą byó one zapisywane także techniką fotograficzną 
(mikrofilmy, slajdy) i video.

Urządzenia ekranowe to grafoskopy, monitory lub zwykłe odbior
niki TV, których zasadniczą częścią jest lampa katodowa (jednak co
raz częściej można już spotkać płaskie ekrany na technologii ciek
łych kryształów). Obraz na ekranie jest "malowany" przez strumień 
elektronów, który wzbudza świecenie luminoforu. W przypadku ekranów 
kolorowych są to trzy strumienie dla podstawowych kolorów: czerwo
nego, zielonego i niebieskiego. Intensywność świecenia luminoforu 
zależy od energii strumienia. Zanika ono po krótkim czasie i dlate
go obraz musi być odnawiany co najmniej 30 razy na sekundę. Wymaga 
to pamiętania cyfrowej reprezentacji obrazu.

Urządzenia ekranowe mogą pracować w trybie wektorowym lub ras- ' 
trowym. W trybie wektorowym strumień elektronów przesuwany w sposób 
ciągły pomiędzy dwoma dowolnymi punktami na ekranie rysuje odcinek 
-wektor, a obraz jest sumą wektorów. Główną wadą tego trybu jest 
brak możliwości wypełnienia kolorem (stopniem jasności) całych 
obszarów, otrzymujemy zawsze rysunek kreskowy, co na ogół pozwala 
przedstawić tylko szkieletową konstrukcję rysowanego obiektu. Jeśli 
liczba wektorów tworzących obraz jest bardzo duża, to wynikają kło
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poty z pamięcią do przechowywania informacji o obrazie i nadążaniem 
z jego odnawianiem.

W trybie rastrowym strumień elektronów (tak jak w odbiorniku 
TV) przebiega kolejne poziome linie wzbudzając z różną intensywnoś
cią (kolorem) świecenie poszczególnych najmniejszych elementów 
ekranu, zwanych potocznie piaclami. Rysunek odcinka jest teraz sumą 
piili, przy małaj rozdzielczości ekranu przedstawiany jest jako 
dośó grube "schodki". W urządzeniach rastrowych łatwe jest wypeł
nianie wnętrza obszaru, a więc uzyskiwanie kolorowych plam potrzeb
nych do realistycznego obrazowania scen. Ponadto liczba miejsc pa
mięci i czas potrzebny do odnawiania nie zależy od złożoności malo
wanego obrazu.

Urządzenia ekranowe mają najczęściej sprzętowo realizowane 
wyświetlani© znaków alfanumerycznych oraz różnego rodzaju, koloru 
i jasności linii I krzywych. Zależnie od zastosowań,menu znaków 
może zawierać np. oznaczenia elementów układów elektronicznych, 
nuty itp.

Jakość (i cena) monitorów jest bardzo różna. Można wybierać od 
zwykłych odbiorników TV czarno-białych lub o kilku kolorach i roz
dzielczości rzędu kilkuset linii przy najtańszych mikrokomputerach 
osobistych do monitorów ekranowych o rozdzielczości kilku tysięcy 
linii i 24 bitach na informację o kolorze dla każdego elementu 
ekranu.

Jeszcze większa różnorodność występuje wśród urządzeń rysują
cych (drukujących) na papierze. Najprostsze kreślaki (ang. plotter) 
cyfrowo-analogowe rysują flamastrami na kartce papieru formatu ze
szytowego, potwierdzeniem marnej jakości takich urządzeń jest na 
przykład rysunek 1. Najbardziej skomplikowane kreślaki malują w 
wielu kolorach rysunki wielkości kilkunastu metrów i to z dokład
nością rzędu 10/». Niewiele mniejsza różnorodność występuje wśród 
drukarek: od mozajkowych do zaczynających się już coraz częściej 
pojawiać laserowych.

W interakcyjnej grafice komputerowej równie ważne jak wyjścio
we są urządzenia umożliwiające wprowadzanie danych graficznych. Na
leżą do nich pióra świetlne, manipulatory i "myszki" (ruszając nimi
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zmieniamy położenie kursora na ekranie) o ras dyskretyzatory (ang. 
digitizer) pozwalające na przenoszenie obrazów ze zdjęć lnb rysun
ków (w tym wykonywanych ręcznie na specjalnych podkładkach) na 
ekran. Zainteresowanych takimi urządzeniami odsyłam np* do artykułu
CB03 .

Rys, 1.

3* Zastosowania grafiki komputerowej.

Głównym zastosowaniem grafiki komputerowej jest projektowanie 
wspomagane komputerowo (ang. CAD - Computer Aided Design). Wyspec
jalizowane systemy CAD (patrz IB1J i IKU3) są stosowane w przemyśle 
samochodowym, lotniczym i okrętowym, do projektowania architekto
nicznego i urbanistycznego, do projektowania układów elektronicz
nych (szczególnie YLSI), form przemysłowych i maszyn.

Grafika komputerowa umożliwia symulowanie lotów samolotami i 
naukę nawigacji, Metody grafiki komputerowej pozwalają na rysowanie 
map na podstawie zdjęć satelitarnych, są wykorzystywane w medycynie
i biologii.

Bardzo ważnym zastosowaniem jest edukacja, w tym np, kompute
rowe obrazowanie zjawisk fizycznych, procesów chemicznych czy mode
li matematycznych. Możliwość interakcyjnego generowania kolorowych 
obrazów i animacji znacznie uprościła przygotowywanie filmów rysun



kowych i reklam telewizyjnych. Grafika komputerowa w połączeniu 
z techniką video pozwala na uzyskiwanie niezwykłych efektów w fil
mach science-fiction. Znajduje też coraz więcej zastosowań w pra
cach biurowych. Szalenie popularne są obecnie gry komputerowe, w 
których najbardziej atrakcyjna jest na ogół strona graficzna. 
Grafika komputerowa trafiła nawet do salonów kosmetycznych - klien
tki firmy Elizabeth Arden przed zrobieniem makijażu mogą obejrzeć 
jego projekt na monitorze.

4. Standardy 1 Jeżyki graficzne.

Od około dziesięciu lat są opracowywane i oiągle ulepszane dwa 
Btandardy graficzne: Core Graphics System i Graphical Kernel System 
(£EN1). CORE traktuje grafikę dwuwymiarową jako szczególny przypa
dek grafiki trójwymiarowej, podczas1 gdy GKS operuje prawie wyłącz
nie na obiektach dwuwymiarowych. Dalsze różnice dotyczą obsługi 
urządzeń wejścia/wyjścia - CORE kontroluje je Indywidualnie a GKS 
grupuje w stacje. Inne są też sposoby wizualizacji,

Mimo że oba standardy doczekały się wielu implementacji, nie 
wydaje się by były powszechnie używane w grafice komputerowej. 
Zarówno GKS, jak i CORE zostały zaprojektowane w epoce urządzeń 
wektorowych i zawierają zbyt mało mechanizmów pozwalających na peł
ne wykorzystanie różnorodnych możliwości urządzeń rastrowych, które 
zdominowały rynek.

Jak dotąd nie ma języka programowania powszechnie używanego 
w grafice. Język taki powinien ułatwiać generowanie prymitywów gra
ficznych (punkty, linie, krzywe, powierzchnie, znaki itp.), konstru 
owanie przy ich pomocy złożonych rysunków oraz opis i przekształce
nia obrazów. Jednym z niewielu projektów języków graficznych, które 
doczekały się implementacji jest Pascal/Graph (iBAlJ. Znacznie 
częstszym rozwiązaniem jest tworzenie pakietów procedur graficznych 
na ogół pisanych w Fortranie - przykładem może być szeroko rozpow
szechniony system MOYIE (CCHJ). W zastosowaniach edukacyjnych coraz 
większą popularność zdobywa język Logo,



5. Reprezentacja i modelowanie obiektów graficznych.

W najprostszym przypadku obiekty graficzne mogą być opisywane 
przy pomocy punktów, odcinków (par punktów-koóeów) 1 ścian (upo
rządkowanych list odcinków). Taki zbiór prymitywów wystarcza do 
rcr-rssontowania nawet skomplikowanych trójwymiarowych tworów 
"szkieletowych". Wzbogacenie prymitywów o prostokąty i prostopadło
ściany (wraz z informacją o wypełniającym je kolorze) umożliwia bu
dowanie scen zawierających "pełne" kolorowe figury i bryły. Prze
gląd różnych technik konstruowania i korzystania z baz danych gra
ficznych można znaleźć w książce CBLl.

W wielu zastosowaniach grafiki komputerowej, np. przy projek
towaniu karoserii samochodowych czy przedmiotów codziennego użytku, 
potrzebne jest zarówno matematyczne modelowanie znanych kształtów 
(krzywych, powierzchni) jak też interakcyjne kreowanie nowych.

Krzywe przedstawiane są najczęściej w postaci parametrycznej

Q(t)-tx(t) ,y(t) ,s(t)3 , te Ca,bJ ,

Jeśli znamy n+1 różnych punktów P^»Pi(t^), przez które prze
chodzi dana krzywa (tzn. ńla i*0 ,l,,..,n), to możemy
interpolować Q krzywą wielomianową

Zasadniczą wadą takiego rozwiązania są ozęsto bardzo duże oscy
lacje między punktami Pi* Można się przed tym bronić, przybliża
jąc Q nie jednym wielomianem Wn, na ogół wysokiego stopnia, ale na 
każdym podprzedziale £t^,t^+ 3̂ określić wielomian niskiego stopnia
spełniający warunki interpolacyjne i tak dobrać współczynniki tych 
różnych wielomianów, aby ich "sklejenie" dawało funkcję regularną 
na całym przedziale. W ten sposób konstruujemy funkcje sklejane 
(ang, spline). Pierwsze ich graficzne zastosowanie miało miejsce 
w 1963 r. w systemie CAD zaprojektowanym przez J.Ferguaona dla fir
my Boeing. Funkcje sklejane są obecnie powszechnym "narzędziem" w



grafice komputerowej. Przypomnijmy ich definicję
-  7 -

Definicja 1. Funkcję S(t) nazywamy funkcją sklejaną rzędu k, 
z węzłami tQ, ... tn, jeśli
- w każdym podprzedziale 3«®* wielomianem stopnia $k-1,
- funkcja S i jej pochodne rzędu 1,2,...,k-2 są ciągłe na całym 

przedziale £t0,tn3.

W praktyce najczęściej używa się kubicznych funkcji sklejanych 
(k-4), w każdym podprzedziale funkcja taka jest wielomia
nem, który możemy zapisać w postaci

Warunki interpolacyjne S(ti)«ai*Pi i zależności wynikające
z ciągłości funkcji S i jej pochodnych Sł i S" prowadzą (por.tJJJ) 
do układu równań liniowych o macierzy trójdiagonalnej, z którego 
kosztem 0(n) działań wyznaczamy współczynniki funkcji sklejanej.

Często nie chcemy przybliżać krzywej, ale projektować jej 
kształt i mieć możliwość łatwego wprowadzania zmian. Takie podeje 
ście zostało zapoczątkowane przez P.Bezier w systemie UNISURF uży
wanym od 1972 r. przez firmę Renault do projektowania karoserii 
samochodów. W najprostszym przypadku tzw. krzywa Bózier jest postaci

Q(t)-(l-t)3P0+3t(l-t)2P1+3t2(1-t)P2+t3P3 , t€ CO,13 ,

określające ją punkty PQ,P1 ,P2 i P^ tworzą tzw. łamaną Bezier.
Łatwo sprawdzić, że

Q(0)-P0 , Q(1)«P3 , Q'(0)-3Or P0) , Q'(1)«3(P3-P2) ,
a stąd widać jaki jest wpływ punktów P.̂ na kształt krzywej.
Jeśli zauważymy, że

ai+bi( t-t±) +c1( t-t±) ̂ d ^  t-t±) 3 ,
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gdzie B4 ^ są szczególnym przypadkiem wielomianów Bernsteina1» j
Bi n(t)« ^ ) t^(l-t)n“i, to naturalne jest uogólnienie krzywych 
Bezier dla większej liczby punktów

Q( t). Pi Bifn(t) .

Z własności wielomianów Bernsteina

B3,n(tJ”1 • Bi,n(t):*0 dlat€r°*13
wynika, że krzywa Bezier leży wewnątrz powłoki wypukłej punktów PA 
(czyli w części wspólnej wszystkich zbiorów wypukłych zawierających
punkty ?i).

P^

Rys, 2. Łamana i krzywa Bezier (linią przerywaną zaznaczono powłokę 
wypukłą punktów P ^ ,

Zmieniając punkty ?i możemy poprawiać kształt krzywej Bezier,
jednak nawet zmiana tylko jednego punktu powoduje zmianę całej krzy
wej, Dopiero połączenie idei BÓzier z funkcjami sklejanymi dało roz
wiązanie wolne od tej wady. Zaproponował je w 1973 r. R.Riesenfeld. 
Krzywą Q przedstawiamy w bazie Ni k tzw. B-splajnów (patrz [DB3),
które można definiować rekurencyjnie.



«» g o,
Definicja 2«, Niech tQ < tj< ♦ będą danymi węzłami. Dalej niech
dla k-1

f 1 dla te (t, „t*. J  ,
K, ,(t)J 1 1+1

• [ O dla pozostałych t ,

a dla k> 1

t-t. t, ,-ti  w ( ^  i+kN .(t). t A —  N (t) ♦ Hł . 1 . At) .
'*»* Uk»! ! ł*k"? ti + k ti-f1 1+1 *k “ 1

Funkcje k są funkcjami sklejanymi zgodnie z Definicją 1, 
mają też ważną dodatkową własność - zerują się poza przedziałem
Cti•*!+*?

H1 <k(t) . 0  dla t t. tti(tiłk3 .

W konsekwencji zmiany pojedyricsych punktów P^ określających tak 
zwaną krzywą B-splajnową postaci

Q(t)* ¿ "  P± Hifk(t) , (m> k)

powodują tylko lokalne (częściowe) zmiany jej kształtu»

Omówienie własności funkcji sklejanych, opisy algorytmów i
gotowe procedury można znaleźć w książce C. de Boora IDBl*

Przedstawione wyżej główne idee przybliżania i modelowania 
krzywych można przenieść na powierzchnie* Zacznijmy od obrazowego 
(rys. 3) przedstawienia konstrukcji powierzchni przy pomocy krzy
wych, Weźmy przedstawienie parametryczne krzywej S(u) w dowolnej 
bazie np, funkcji F^# a więc

S(u)- gjj PA 1 ¿u) .

Niech teras punkty poruszają się w przestrzeni po krzywych



aPi(T)» P ^  G^Cr), gdzie G^ są funkcjami basowymi. Otrzymujemy 

w ten sposób (nazywany iloczynem tensorowym) powierzchnię
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S(
n m

V T) »i|«0 -  g  ̂  ri3 fl(u) g j(t) •

Biorąc jako funkcje bazowe F< i G^ wielomiany Bernsteina, funkcje
sklejane czy B-splajny, otrzymujemy powierzchnie Bezier, powierzch
nie sklejane i powierzchnie B-splajuowe (a dokładniej ich fragmenty 
-"porcje" określone zakresem zmienności parametrów u i v ).

S(u)

Rys. 3.

W najprostszym przypadku (tzn. n*m«3) powierzchnia Bezier 
(wtedy 3) 803 postać

S(u,v). Pij (i) ( j) 1-u)3“M (  , 0£u,v^1 .

Z 16-tu punktów definiujących powierzchnię S tylko cztery



narożne ?0y  P^0 i 3?^ leżą na niej. Analogieznle Jak w przy
padku krzywej BŚzier, nietrudno znaleźć związki między etycznymi 
do powierzchni BŚzier a punktami P^. Przykładowo

s/o.O-MP^-Poo) , st(o,o).3(p01.p00) .

Można oczywiście określać fragmenty powierzchni dla różnych zakre
sów wartości parametrów u i v. Jeśli definiujące je punkty P ^
spełniają odpowiednie warunki (patrz [FPl), to łączenie sąsiednich 
"porcji" powierzchni może być gładkie (gładkość oznacza tu ciągłość 
funkcji i odpowiednich pochodnych kierunkowych).

Inny, obecnie szeroko stosowany, sposób przybliżania powierz
chni przy pomocy krzywych zaproponował w 1967 r. S.A.Coons. Dane są 
cztery odpowiednio przecinające się krzywe S(u,0), S(u,1), S(0,v) 
i S(1,v), definiujące brzeg fragmentu powierzchni. Wnętrze tego 
fragmentu (0 < u , v < 1) możemy przybliżać sumując interpolację linio
wą krzywych S(0,v) i S(l,v) po zmiennej u

S1(u,v)«( 1-u)S(0,y) +uS( 1 ,▼)

i interpolację liniową krzywych S(u,0) i S(u,1) po zmiennej ▼ 

S2(u,v)-( 1-v)S(u,0)+vS(u,1) .

Suma nie spełnia jednak warunków brzegowych, np. dla v«0 do
stajemy nie S(u,0) ale

(S1+S2)(u,0)-S(u,0)+r(l-u)S(0,0)+uS(l,0)] .

Jeśli jednak od odejmiemy interpolację liniową dodatkowych
składników brzegowych, to otrzymamy przedstawienie tzw. fragmentu 
powierzchni Coonsa

•  11 «



S(u,y)»t( 1-u) u3 3(0fy)
LS(1,v )J
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*  r s ( u pO) S(u? 1)3
V

1 -T

- i(l-u) u]
S(OfG) S(0,1) 1-y*

. ▼ .

którego brzegami są wyjściowe krzywe»

W  praktycznych zastosowaniach przybliżamy kształty złożonych 
obicLćów Jęcząc fragmenty powierzchni Cóonsa* £hy takie łączenie 
było ¿r‘>:e konieczne jest przedstawienie powierzchni Ooonsa w 
ogólnitij^^ vj postaci - zawierające;] nie tylko kr-^jwa brzegowe ale 
i odpcwiai-ij jxeehodna (informacje o kierunkach stycznych do po« 
wierzcłm: : • i brsegach) »

Objętość tego referatu nie pozwala na omówienie innych (często 
bardzo ciekawych matematycznie* mających związek np« z metodą ele
mentu skończonego czy aproksymacją) metod modelowania powierzchnia 
Zainteresowanym tą tematyką polecam przeglądowy artykuł [5ÔH3.

6. Rysowanie obiektów trójwymiarowych»
■ - --: 77‘7 .T ’ • i  - 7 ‘

Najczęściej stosowanym przedstawieniem obiektu:, trójwymiarowego 
na dwuwymiarowej płaszczyźnie ekranu lub kartki papieru jest jego 
rzut równoległy lub środkowy (nazywany też rzutem perspektywicznym). 
Sposoby rzutowania ilustrują rysunki 4 i 5.

Rys, 4» F.r-ut równoległy na- płaszczyznę T.



Rys. 5, Rzut środkowy na płaszczyznę S.

Proste wyprowadzenie wzorów przekształceń rzutowych i innych, 
użytecznych w grafice komputerowej, transformacji takich jak tran
slacja, obroty i skalowanie można znaleźć w wielu podręcznikach 
(np, w [ANI) i nie będziemy ich tutaj przypominać.

Wykonywane komputerowo obrazy nie mogą być dowolnych rozmiarów 
- muszą się mieścić w skończonym (na ogół prostokątnym) okienku. 
Problem tzw, okienkowania (ang, windowing) występuje także w algo
rytmach usuwania linii zasłoniętych, które zostaną omówione dalej. 
Zadanie okienkowania można sformułować następująco: dla danego od
cinka lub obszaru należy określić jego części leżące wewnątrz usta
lonego wielokąta. Ten problem oraz inne, ważne dla grafiki kompute
rowej, zadania lokalizacji punktów, wyznaczania powłok wypukłych, 
trlangulacji i wypełniania obszarów są zadaniami rozwijającej się 
od niedawna dyscypliny - geometrii obliczeniowej [LPJ,

Rysunki dwuwymiarowych rzutów obiektów trójwymiarowych są 
często zupełnie nieczytelne, jeśli nie usuniemy linii zasłoniętych 
(por, rysunki 6 a i 6 b), Rozstrzyganie, czy dana linia (obszar) 
jest widoczna czy zasłonięta, stanowi jedno z ciekawszych i trud
niejszych zadań grafiki komputerowej. Znanych jest wiele jego roz
wiązań (patrz artykuł przeglądowy CSU3) i ciągle są publikowane 
nowe (np, CSCH3),
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Rys, 6 a. Projekt domku 
zasłonięte.

Jednorodzinnego, narysowane linie

Koncepcyjnie najprostszym algorytmem wyznaczania linii Łasło- 
niętych wydaje się być algorytm Rieciego, stosowany do obiektów 
budowanych ze ścian będących wielokątami (np. takich Jak na rys, 6). 
Dokładniej; punkty PeR* określamy współrzędnymi (x,y,z), podając 
punkt początkowy P± 1 końcowy P^ definiujemy odcinek P ^ ,  i wresz
cie ściana ¥ Jest określona ciągiem V V P1P2* * * * *Pk-1Pk*PkP0 
współpłaszczyznowych i nie przecinających się odcinków (krawędzi).

Oznaczmy przez 1T przekształcenie rzutowe obiektu trójwymiaro
wego na płaszczyznę rysunku, W algorytmie Ricciego rzut
kaidąj krawędzi P±P^ porównywany Jest kolejno z rzutami TT(P1)

Rys. 6 b. fen sam projekt, ale z usuniętymi liniami zasłoniętymi.



wszystkich ścian Wyznacza się punkty przecięcia 8 rssu“
tarai krawędzi ściany ?1* Pododcinki T^P^^) zawarte w Tr̂ F̂ ) , na
przykładowym rysunku 7 są to odcinki p !j A i BC, mogą być zasłonięte
przez ścianę F^. Aby to rozstrzygnąć, np. czy BC jest zasłonięty,
wystarczy znaleźć punkt P € R3, którego rzutem jest środek odcinka 
BC a następnie zbadać położenie P (tzn. określić, czy P leży przed, 
czy za ścianą F^).
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Rys, 7.
2Algorytm Ricciego wymaga co najwyżej 0(n log n) działań, aoczęsto tylko 0(n ), gdzie n jest liczbą krawędzi, z których skła

da się analizowany obiekt.

Innego typu algorytm - oparty o zasadę "dziel i korzystaj" - 
został zaproponowany przez P.Warnocka. Ekran (kartkę), na którym 
rysujemy rzut obiektu trójwymiarowego, dzielimy na cztery mniejsze 
części. Zamiast jednego dużego rysunku, możemy teraz analizować 
cztery mniejsze, całkowicie niezależne rysunki. Dzieląc ekran po
dzieliliśmy większość ścian na części, dla sensowności opisu rysu
nku czasami niezbędne jest też dodanie pewnych nowych krawędzi.
W sumie rysunki składają się teraz nie z n krawędzi, ale z
n^+n^. lajczęściej jest 

n < n1+n2+n^+n^ ,

Jeśli do każdego z częściowych rysunków zastosujemy np. algo-
2rytm Ricciego, którego koszt na ogół jest proporcjonalny do n^, to
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w sumie przeanalizowanie całego rysunku będzie wymagało rzędu
2 2 2 2n1+n2+n3+]tt4 działań* A często (szczególnie przy złożonych obrazach, 

kiedy n jest duże) zachodzi nierówność

2 2 2 2 ?  n >n1+n2+n^+n|

i podział rysunku jest opłacalny. Oczywiście możemy kontynuować 
takie postępowanie, dzieląc fragmenty rysunku na jeszcze mniejsze 
części. Przy korzystaniu z urządzeń rastrowych taki podział jest 
ograniczony przez rozmiar najmniejszej caęści ekranu (ale dokład
niejsza analiza rysunku nie ma sensu w tym przypadku).

Dla niektórych szczególnych klas obiektów trójwymiarowych zna« 
ne są bardzo tanie algorytmy usuwania linii zasłoniętych. Przykła
dowo, rysunki 8 a i 8 b bryły obrotowej zostały wykonane kosztem 
0(n) działań, mimo że składają się z n*m linii, gdzie n i m są 
liczbami "równoleżników" i "południków".

Rys. 8 a. Rya. 8 b.
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Wydaje się, że zasadę "dziel i korzystaj" należy rozbudować do 
postaci "dziel złożony rysunek na fragmenty i korzystaj z różnych 
metod dla ich rysowania". Z drugiej strony trzeba zdawać sobie spra
wę z faktu, że dla pewnych scen trójwymiarowych prymitywny algorytm 
Ricciego jest najtańszy, i nie da się rozwiązać dla nich problemu 
linii zasłoniętych kosztem mniejszej liczby działań (patrz CSCHl). 
Oznacza to również, że komputerowe generowanie złożonych obrazów 
wymaga sprzętu o dużej mocy obliczeniowej. Profesjonalnej grafiki 
komputerowej nie da się niestety uprawiać na ZX Spectrum.

7. Kolor i światło.

Jeśli potrafimy rozstrzygać, które obszary są widoczne, to 
następnym krokiem do otrzymania możliwie realistycznych obrazów 
jest problem cieniowania (ang. shading) i oświetlenia. Stosowane 
rozwiązania uwzględniają kolor przedstawianych przedmiotów, włas
ności materiałów z których 8ą wykonane, zdolność odbijania i prze
puszczania światła a także położenie, ukierunkowanie i rodzaje 
źródeł światła.

Autor tego referatu ma nadzieję, że niedługo również u nas 
będzie możliwe praktyczne zajmowanie się tymi problemami.
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1 * Wprowadzeni e

1 - 1• Systemy operacyjne

W latach sześćdziesiątych zaczęły dominować na świecie duże 
systemy komputerowe. W ich skład wchodziły różnorodne urządzenia 
peryferyjne, masowe pamięci zewnętrzne i na ogół jeden centralny 
procesor (tzn. jednostka sterująco-przetwarzająca). Składowe sys
temu były więc bardzo zróżnicowane i w szczególności występowały 
duże dysproporcje w szybkości ich działania. Urządzenia pery
feryjne były w stanie wykonać w najlepszym razie tysiące operacji 
na sekundę, podczas gdy procesor działał z prędkością milionów 
operacji na sekundę. Podobnie, duże różnice występowały w czasie 
potrzebnym na dostęp (tzn. zapis lub odczyt) do pamięci, w zależ
ności od typu tej pamięci. Pamięć operacyjna była zwykle o rzędy 

Owielkości szybsza od pamięci zewnętrznych, a te z kolei były 
jeszcze zróżnicowane między sobą, zarówno ze wzgjędu na szybkość, 
jak i tryb dostępu (np. taśma magnetyczna versus bęben). Istotną



cechą tych systemów była możliwość jednoczesnego obsługiwania 
wielu użytkowników. Było to w pełni uzasadnione ekonomicznie —  
pojedynczy użytkownik potrzebował do swojej pracy tylko małego 
podzbioru zasobów systemu. Jednakże same cechy sprzętu nie 
wystarczały dla takiego trybu obsługi; konieczne było istnienie 
specjalnego oprogramowania zarządzającego zasobami komputera, tzw. 
s y s t e m u  o p e r a c y j n e g o .  System operacyjny występował i we wcześniej
szym okresie, przy znacznie mniej rozbudowanych i zaawansowanych 
komputerach. Wydaje się jednak, źe dopiero sytuacja z lat 
sześćdziesiątych spowodowała rozpoczęcie na dużą skalę badań w 
dziedzinie systemów operacyjnych i ogólnie zajęcie się metodyką 
projektowania i konstruowania dużych, złożonych programów.

Celem systemu operacyjnego jest stworzenie środowiska, w 
którym użytkownik może wygodnie wykonywać swoją pracą, w dużym 
stopniu niezależnie od zewnętrznej sytuacji (w tym od liczby 
klientów jednocześnie obsługiwanych przez system). W szczególności 
więc, system operacyjny musi prowadzić odpowiednią politykę 
rozdziału zasobów komputerowych pomiędzy ubiegających się o nie 
użytkowników. Ale nie można zapomnieć o względach ekonomicznych —  
system operacyjny powinien w ten sposób prowadzić gospodarkę zaso
bami, aby dbając o interesy indywidualne użytkownika dążyć także 
do optymalizacji pracy komputera z punktu widzenia wybranych miar 
wydajności (przepustowość, stopień wykorzystania pewnych zasobów, 
itd.). W efekcie więc, systemy operacyjne dużych komputerów lat 
sześćdziesiątych i siedemdziesiątych były bardzo złożonymi i 
niestety niedoskonałymi programami. Ich wady odbijały się na 
każdym użytkowniku, podrażając i utrudniając pracę, a koszt ich 
konstrukcji sięgał niekiedy kilku lat wysiłku wieloosobowych zes
połów. Pozytywnym efektem ubocznym takiego stanu rzeczy był rozwój 
badań w dziedzinie metod projektowania i programowani a systemów 
operacyjnych, a w szczególności rozwój teorii procesów współbież
nych i odpowiednich języków programowani a.

/

1.2. Specyf i ka mi krokomputerów

W połowie lat siedemdziesiątych nastąpiła prawdziwa rewoluc
ja w zakresie sprzętu komputerowego. Rozwój technologii doprowa



dził do istotnych zmian jakościowych i ilościowych. Pojawiły się 
tanie, małe komputery, oparte na mikroprocesorach ośmiobitowych, 
występujące początkowo w dosyć prostej i ograniczonej konfiguracji 
(pamięć operacyjna do 64K bajtów, pamięci zewnętrzne na kasetach 
magnetycznych lub na tzw. dyskach elastycznych, ekran telewizyjny, 
klawiatura, i niekiedy drukarka). Mikrokomputery takie zaczęły 
trafiać dosłownie "pod strzechy", t.j. do prywatnych domów, w ręce 
nie tylko osób obeznanych z informatyką, ale i laików. Tym samym 
więc zmienił się cel ich stosowania. Uprzednio komputer był wyko
rzystywany w zakładach przemysłowych, administracji, bankach, 
ośrodkach badawczych i szkoleniowych, itd., do rozwiązywania na 
ogół dużych problemów różnej natury. Teraz mikrokomputer stał się 
narzędziem indywidualnej pracy zawodowej, wspomaga wykonywanie 
niektórych czynności domowych, ułatwia przyswajanie różnych 
dziedzin wiedzy, jest inteligentną maszyną do pisania, wyzwala 
fantazję hobbystów i wreszcie po prostu dostarcza rozrywki.

Jakie były potrzeby odnośnie systemów opercyjnych dla tych 
pierwszych mikrokomputerów? Przede wszystkim, w zestawach mikro
komputerowych nadal występują różne zasoby, którymi system musi 
zarządzać. Zmieniła się oczywiście skala problemu, bo (przynaj
mniej początkowo) zniknęła potrzeba dzielenia zasobów pomiędzy 
współzawodniczących użytkowników, niemniej jednak sam problem 
pozostał. W szczególności należało rozwiązać sprawę gospodarki 
pamięcią zewnętrzną. Następnie, konieczne było wypracowanie metod 
łatwego podłączania różnorodnych urządzeń, np. drukarek różnych 
firm. Przy tym, z założenia, podłączenia takie miały być robione 
przez niefachowców, co nakładało na projektantów systemów okreś
lone wymagania. Kolejna sprawa, to tworzenie środowiska dla 
użytkowników. Chodzi tu zarówno o funkcje systemu jako pośrednika 
pomiędzy użytkownikiem, a sprzętem i oprogramowaniem, jak i o 
pośredniczenie na niższym poziomie, tzn. o dostarczanie mechaniz
mów potrzebnych przy dołączaniu nowych programów systemowych, 
translatorów, itd. Powstały więc pierwsze systemy operacyjne, 
konstruowane na ogół w dużym pośpiechu, co było wymuszone sytuacją 
i potrzebą rynku.

Kolejne lata przyniosły dalszy rozwój technik mikroprocesoro
wych, a w szczególności rewolucję cenową. Pojawiły się m i  k r  okompu—



_ 4 -

t e r y o s o b i s t e  <tzn. przeznaczone dla indywidualnych odbiorców), 
których parametry s a, lepsze niż parametry wielu komputerów, 
stanowiących swego czasu bazą sprzętową różnych ośrodków oblicze
niowych. Mikrokomputery takie są już oparte na procesorach 16 
bitowych, mają pamięć operacyjną na ogół co najmniej 256K bajtów, 
pamięć zewnętrzną na dyskach elastycznych dużej pojemności, a 
dodatkowo często też na dyskach twardych typu Winchester (o pojem
ności od 10 megabajtów wzwyż), mogą być łączone w lokalne sieci 
bądź też podłączane do dużych komputerów, a drukarka mozaikowa o 
możliwościach gra-ficznych staje się ich standardowym wyposażeniem. 
Przy tym nic nie wzkazuje na to, że zbliżamy się do końca rozwoju 
technologicznego i zniżki cen. Wręcz przeciwnie, każdy rok przyno
si pewne nowości, a w szczególności tanieją istotne komponenty 
przy jednoczesnym polepszaniu się ich parametrów.

Wszystko to odbija się istotnie na systemach operacyjnych dla 
mikrokomputerów. Pojawia się na nowo potrzeba rozwiązywania 
pewnych problemów, które czasowo zniknęły z pola widzenia. W 
szczególności dotyczy to problematyki współbieżności. Zauważmy 
bowiem, że nawet jedna osoba pracując na swoim własnym sprzęcie 
może znacznie skorzystać z taktu, że niektóre czynności mogą być 
wykonywane jednocześnie, bądź że niektóre zasoby mogą być 
dzielone. Przypuśćmy na przykład, że korzystamy z mikrokomputera 
przygotowując książkę. Byłoby wówczas bardzo wygodne, gdybyśmy 
mogli jednocześnie drukować jeden fragment książki, sprawdzać pod 
względem poprawności językowej drugi (z pomocą odpowiedniego opro
gramowania) oraz pisać kolejny. Obecny sprzęt umożliwia taki tryb 
pracy, ale musimy dysponować odpowiednim systemem operacyjnym. 
Inny przykład dotyczy drugiej ze wspomnianych wcześniej sytuacji 
—  chcielibyśmy podzielić ekran na "okienka", w których byłyby 
wyświetlane jednocześnie różnego typu informacje. W jednym okienku 
moglibyśmy na przykład obserwować tekst programu w języku źródło
wym, w drugim byłyby umieszczane wyniki tego programu, a w trzecim 
śledzilibyśmy wartości wybranych zmiennych. Oczywiście okienka 
powinny mieć zmienne kształty i informacje w nich umieszczane nie 
musiałyby być ze sobą powiązane. Mamy więc znowu do czynienia z 
dzieleniem zasobu (ekranu) pomiędzy współbieżne procesy. Ponownie, 
sytuacja taka jest już możliwa technicznie, ale wymagany jest do 
tego odpowiedni system operacyjny. Mikrokomputery, jak wspomniano,
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mogą być obecnie łączone w sieci, lub też podłączane do' istnieją
cych sieci. Zatem typowe zadanie dawnych systemów operacyjnych: 
umożliwienie grupie osób wygodnej i bezpiecznej współpracy przy 
założeniu dzielenia zasobów, staje się z powrotem aktualne.

1.3. Kierunki rozwojowe systemów operacy jnych dla mi krokomputerów

Z powyższych rozważań wynika, źe systemy operacyjne dla 
mikrokomputerów są zróżnicowane i podlegają ewolucji. Zastanówmy 
się obecnie nad trendami w tej dziedzinie. Można wyróżnić cztery 
podejścia, które są zilustrowane na następującym diagramie:

U n  i x

V
cdi i s o n   >  *  <

A

F=-C —  E > O S C R' /  M

Strzałka "z góry w dół" oznacza próbę przystosowani a systemu 
operacyjnego, który oryginalnie był opracowany dla komputerów z 
uprzedniej generacji. Wydaje sią, że ten kierunek jest reprezento
wany przez jeden tylko, ale za to bardzo ciekawy i ważny system: 
U n i x . W dalszej części niniejszego opracowania przedstawiamy
zwięźle główne cechy tego systemu (rozdział 3).

Strzałka "z dołu w górę" reprezentuje ewolucję pierwszych
prostych systemów operacyjnych dla mikrokomputerów. W grupie tej 
szczególne znaczenie mają dwa systemy: C P / h oraz PC-DOS. Pierwszy
z nich stał się standardem dla mikrokomputerów ośmiobitowych, a 
drugi zdominował rynek szesnastobitowy (głównie ze względu na
popularność mikrokomputera IBM PC). Systemy te i ich pochodne 
omawiamy skrótowo w rozdziale 2 poniżej.
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Strzałka “z lewej w prawo", to tzw. podejście jednojęzykowe. 
Idea tego podejścia polega na próbie użycia jednego tylko języka 
wysokiego poziomu do opracowania całego podstawowego oprogramowa
nia. Co więcej, język ten miałby być również głównym językiem 
programowani a dostępnym dla normalnych użytkowników. Do najbar
dziej znanych propozycji w tej grupie należy UCSD P a s c a l , H o d u l a - 2  

oraz E d i s o n . Ostatni z tych języków był projektowany z myślę o 
mikrokomputerach, które mogą występować w sieci. Jest to ciekawa 
propozycja, warta bliższego zapoznania się z nią. Poświęcamy jej 
rozdział 4 niniejszego opracowania.

Ostatnia strzałka reprezentuje systemy, które nie należą do 
żadnej z wcześniej omawianych klas. Są to więc zarówno systemy 
uniwersalne, opracowane dla konkretnych typów mikrokomputerów (i 
mające często wiele cech wspólnych z wcześniej wspomnianymi), bądź 
też systemy specjalistyczne, przeznaczone dla różnych nietypowych 
trybów użycia mikrokomputerów. Ta ostatnia grupa jest zresztą 
bardzo ważna —  mikroprocesor staje się częścią składową większoś
ci zautomatyzowanych urządzeń. Konieczne jest więc opracowywanie 
specjalistycznych systemów operacyjnych, których zadania i cechy 
są ściśle powiązane z urządzeniem, którego pracą mikroprocesor 
steruje. Systemy takie są na ogół "zaszywane sprzętowo", tzn. 
umieszczane w pamięciach typu ROM ( Read  O n iy M e m o r y ) . Bardziej 
szczegółowe przedstawienie reprezentantów tej klasy systemów 
wykracza poza ramy niniejszego opracowania.

2- Proste systemy i. ich ewol uc i a

2.1. System CP/M i_ pochodne

Skrót "CP/M" pochodzi od C o n t r o l  P r o g r a m  f o r  H i c r o c o m p u t e r s , 
lub - jak niektóre źródła podają - C o n t r o l  P r o g r a m / Mon i  t o r . System 
ten, opracowany około 1975 roku przez jedną osobę, miał na celu 
wspomaganie tworzenia środowiska programistycznego opartego na 
języku PL/M dla mikroprocesorów Intel 8080. W szczególności 
rozwiązany został problem pamięci zewnętrznej —  przyjęto dyski 
elastyczne jako standardową pamięć i opracowano dla niej dosyć
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efektywny i niezawodny system plików. W skład oryginalnego CP/M 
wchodziły od razu pewne programy użytkowe, takie jak edytor, czy 
tzw. "debugger". Wkrótce system ten stał się bardzo popularny 
wśród użytkowników wczesnych mikrokomputerów, a wiele firm zaczęło 
opracowywać różnorodne oprogramowani e dopasowane do CP/li. Swoją 
popularność CP/M zawdzięczał zarówno niezawodności i mocy, jak i 
łatwości użycia (ang. f r i e n d l i n e s s )  oraz przenośności. Powszechnie 
uważa się, że CP/M jest standardem jeśli chodzi o mikrokomputery 
oparte o Intel 8080, 8085 lub Zilog-80.

Kolejne lata przynosiły wspomniane uprzednio zmiany w rozwoju 
mikroprocesorów. Firma D i g i t a l  R e s e a r c h  I n c . ,  sponsor CP/M, 
wprowadziła na rynek nowe edycje tego systemu, zawierające różne 
usprawnienia <np. w roku 1984 ukazała się wersja CP/11 3 . 0 ,  zwana 
też CP/M P l u s ) .  Niezależnie od tego zaczęły się pojawiać systemy 
oparte na filozofii CP/M i należące do tej rodziny, ale mające 
istotnie nowe cechy. Są to przede wszystkim:

* C P / M - S ć : wersja na procesory 16 bitowe,
* NP / H 11 : system wielodostępny z podziałem czasu 8 bitowy,
* MP/11—86 : j.w., wersja 16 bitowa,
* C o n c u r r e n t  C P / H - 8 6  : wersja ze współbieżnoscią,
* C o n c u r r e n t  CP/M N i t h  Windows : j.w. z okienkami,
* C-P/NET i system sieciowy.

Systemy te miały za zadanie wyjść na przeciw wymaganiom rynku oraz 
życzeniom użytkowników. I tak, CP/M-86 jest przeznaczony dla 
mikrokomputerów wykorzystujących procesory Intel 8086 lub 8088, a 
więc w szczególności IBM PC. Concurrent CP/M pozwala na współbież
ne wykonywanie kilku programów przez jedną osobę, natomiast MP/M 
<w wersjach dla 8 i 16 bitowych mikrokomputerów) umożliwia jedno
czesną pracę wielu użytkowników. Ostatni z wymienionych systemów, 
CP/NET, ma za zadanie łączenie w sieć mikrokomputerów sterowanych 
systemami CP/M i MP/M. Nowsza wersja systemu Concurrent CP/M, 
e d y c j a  3 . 1 ,  zastępuje już całkowicie MP/M-86 i jest ponadto zgodna 
2 systemem PC-D0S, tzn. umożliwia wykonywanie programów oryginal
nie opracowanych dla tego systemu. Warto jeszcze wspomnieć, źe 
ukazała się wersja CP/M zaszyta sprzętowo wraz z procesorem Z-80 
(tzw. P e r s o n a l  C P / M ) , a ponadto można nabyć wkładki do mikrokompu
terów opartych o inne procesory, np. CP/M G o l d  C a r d dla Apple (z 
wersją CP/M Plus).
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2.2. Struktura i_ -funkcje CP/M

System operacyjny CP/h ma strukturą hierarchiczną i składa 
się z trzech modułów, zwanych skrótowo CCP,  BIOS oraz BDOS.

(a) CCP (od C o n c o l e  Command P r o c e s s o r )  jest modułem odpowiedzial
nym za konwersację z użytkownikiem. Właśnie ta część systemu ma 
główny wpływ na ocenę całości z punktu widzenia łatwości i wygody 
użytkowania. CCP interpretuje komendy wprowadzane z klawiatury, 
wykonuje niektóre z nich (tzw. wbudowane dyrektywy) oraz ładuje i 
inicjuje wykonanie programów użytkowych. CCP zleca pozostałym dwóm 
modułom wykonywanie operacji we/wy oraz operacji na plikach (zbio
rach danych).
(b) BIOS (od B a s i c  I n p u t / O u t p u t  S y s t e m ) jest modułem odpowiedzial
nym za zarządzanie -fizycznymi urządzeniami we/wy i jako jedyny 
moduł systemu odwołuje się do nich bezpośrednio. Ta część systemu 
musi więc być dopasowywana do konkretnych instalacji i tym samym 
stanowi wymienny składnik CP/M.
(c) BDOS (od B a s i c  D i s k  O p e r a t i n g  S y s t e m ) jest modułem odpowie
dzialnym za zarządzanie pamięcią na dyskach elastycznych. Moduł 
ten tworzy system plików w CP/M, a w szczególności przekształca 
poziom logiczny (odwołania za pomocą nazw symbolicznych) w fizy
czny (konkretne adresy oraz opisy).

CP/M zajmuje pamięć operacyjną według następującego 
schematu (poczynając od największych adresów):

* BIOS - około 1.5K bajtów,
* BDOS - około 3.5K bajtów,
* CCP - około 2.OK bajtów,
* obszar dla programów (TPA -  T r a n s i e n t  P r o g r a m  A r e a ),
* parametry systemowe - początkowe 256 bajtów.

jeżeli program użytownika nie mieści się w obszarze TPA, to jest 
możliwe częściowe zajęcie obszaru systemowego, lecz program ten 
sam musi spowodować ponowne wprowadzenie systemu do pamięci.

Dla ilustracji systemu operacyjnego tej klasy podamy obecnie 
wykaz komend, które są interpretowane przez moduł CCP,' wraz z 
bardzo zwięzłym objaśnieniem ich znaczenia. Komendy wbudowane 
(wykonywane bez potrzeby sprowadzania programu z pamięci dyskowej) 
są podkreślone.
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2.2. Struktura i_ funkcje CP/M

System operacyjny CP/M ma strukturą hierarchiczną i składa 
sią z trzech modułów, zwanych skrótowo CCP,  BI OS oraz BDOS.

(a) CCP (od C o n c o l e  Ćommand P r o c e s s o r ) jest modułem odpowiedzial
nym za konwersacją z użytkownikiem. Właśnie ta część systemu ma 
główny wpływ na oceną całości z punktu widzenia łatwości i wygody 
użytkowania. CCP interpretuje komendy wprowadzane z klawiatury, 
wykonuje niektóre z nich (tzw. wbudowane dyrektywy) oraz ładuje i 
inicjuje wykonanie programów użytkowych. CCP zleca pozostałym dwóm 
modułom wykonywanie operacji we/wy oraz operacji na plikach (zbio
rach danych).
(b) BIOS (od B a s i c  I n  p u t / O u t p u t  S y s t e m) jest modułem odpowiedzial
nym za zarządzanie fizycznymi urządzeniami we/wy i jako jedyny 
moduł systemu odwołuje sią do nich bezpośrednio. Ta cząść systemu 
musi wiąc byó dopasowywana do konkretnych instalacji i tym samym 
stanowi wymienny składnik CP/M.
(c) BDOS (od Basic Pisk O p e r a t i n g  S y s t e m) jest modułem odpowie
dzialnym za zarządzanie pamiącią na dyskach elastycznych. Moduł 
ten tworzy system plików w CP/M, a w szczegółności przekształca 
poziom logiczny (odwołania za pomocą nazw symbolicznych) w fizy
czny (konkretne adresy oraz opisy).

CP/M zajmuje parniąó operacyjną według następującego 
schematu (poczynając od największych adresów):

* BIOS - około 1.5K bajtów,
* BDOS - około 3.5K bajtów,
* CCP - około 2. OK. bajtów,
* obszar dla programów (TPA - T r a n s i e n t  P r o g r a m A r e a ) ,

*  parametry systemowe - początkowe 256 bajtów.
Jeżeli program użytownika nie mieści sią w obszarze TPA, to jest 
możliwe częściowe zajęcie obszaru systemowego, lecz program ten 
sam musi spowodować ponowne wprowadzenie systemu do pamięci.

Dla ilustracji systemu operacyjnego tej klasy podamy obecnie 
wykaz komend, które są interpretowane przez moduł CCP, wraz z 
bardzo zwięzłym objaśnieniem ich znaczenia. Komendy wbudowane 
(wykonywane bez potrzeby sprowadzania programu z pamięci dyskowej) 
są podkreślone.
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K0MENDA ZNACZENI E

ASM wywołanie asemblera Intel 8080
DDT wywołanie oprogramowani a do testowania
DIR wyświetlanie zawartości katalogu
DUMP wyświetlanie pliku w kodzie szesnastkowym
ED wywołanie edytora
ERA usunięcie pliku
LOAD konwersja pliku z postaci szesnastkowej na binarną
MOVCPM utworzenie nowej kopii CP/M w pamięci
PIP wymiana in-formacji pomiędzy urządzeniami
REM zmiana nazwy pliku
SAVE zapisanie pliku na dysku
STAT wyświetlanie statystyki o dyskach, plikach, i t d .
SUBMIT wywołanie sekwencji komend zapisanych na pliku
SYSGEN utworzenie wersji CP/M na dysku
TYPE wyświetlanie zawartości pliku tekstowego (ASCII)
USER wprowadzenie prymitywnego systemu ochrony

2.3. Rzut oka na systemy MS-DOS i PC-DOS

Prace nad systemem operacyjnym dla procesorów 16 bitowych 
były prowadzone w kilku konkurujących ze sob^ -firmach, z których 
na uwagę zasługują D i g i t a l  R e s e a r c h oraz M i c r o s o f t . Pierwsza z 
nich sponsoruje rodzinę systemów CP/M, a druga —  rodzinę MS-DOS 

(skrót pochodzi'- od M i c r o s o f t  D i s k  O p e r a t i n g  S y s t e m)  . Nazwa MS-DOS 
została zastąpiona nazwą PC- DOS (od P e r s o n a l  Co mp u t e r  DOS) w 
przypadku systemów zainstalowanych na mikrokomputerze IBM PC.

Historia MS-DOS (mająca istotny wpływ na cechy tego systemu) 
przedstawia się w dużym skrócie następująco. Gdy w maju 1979 -firma 
S e a t t l e  C o mp u t e r wykonała prototyp karty 8086 dla szyny S-100, co 
.oznaczało początek ery mikrokomputerów 16 bitowych, stało się 
konieczne szybkie opracowanie odpowiedniego systemu operacyjnego. 
Firma Digital Research spóźniała się z zapowiadaną wersją CP/M-86 
i w rezultacie w Seattle Computer opracowano w dwa osobomiesiące 
system QD0S 0 . 1 0  ( Q u i c k  and  D i r t y  O p e r a t i n g  S y s t e m ) , który miał 
dużo cech wspólnych z CP/M. Kolejną wersję tego systemu, o nazwie
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8 6 - DOS 1 . 1 4 ,  wykupiła w 19B1 roku -firma Microso-ft i przemianowała 
na MS-DOS. Podobieństwo MS-DOS z systemem CP/M wynikało z założeń 
projektowych —  chodziło o uzyskanie łatwej przenośności programów 
opracowanych pierwotnie dla mikrokomputerów sterowanych CP/M. 
System MS-DOS był poddawany ciągłym ulepszeniom. W szczególności 
Nersja 2 . 0 0  z 1983 roku została wzbogacona o kilka ważnych cech 
zaczerpniętych z systemu Unix: hierarchiczna struktura plików,
programy filtrujące, anonimowe bufory (pipes). Z kolei zapowie
dziana na koniec 1985 roku Nersja 4 . 0  ma wprowadzić pamięć 
wirtualną oraz współbieżność. Warto także zauważyć, że w połowie 
1984 roku firma Digital Research wprowadziła na rynek system 
Concurrent P C - D O S , który jest zmodyfikowaną wersją Concurrent CP/M 
with Windows i umożliwia wykonywanie programów opracowanych 
zarówno dla CP/M-B6, jak i dla PC-DOS. Doszło więc do pewnej formy 
połączenia tych dwóch kierunków rozwoju pierwszych systemów mikro- 
komputerowych.

3. System Unix i_ jego wers je

3.1. Hi stori a

Systemu U n i x jest podobnym fenomenem wśród systemów operacyj
nych, jak język P a s c a l  wśród języków programowani a. W obu wypad
kach był to produkt autorstwa jednej lub co najwyżej paru osób, 
tworzony bez reklamy i specjalnego poparcia. W obu wypadkach 
hasłem naczelnym była p r o s t o t a ,  a twórcy świetnie wyczuli przy tym 
nastroje i potrzeby środowiska informatycznego. W efekcie ich 
dzieła odniosły prawdziwy sukces, zyskując olbrzymią popularność 
bez pomocy instytucjonalnych sponsorów. Co więcej, zarówno Pascal 
jak i Unix stają się obecnie standardami dla mikrokomputerów, mimo 
że pojawiły się one we wczesnych latach siedemdziesiątych i nie 
były projektowane dla tego typu sprzętu. Na bazie Pascala powstają 
obecnie nowe języki; na bazie Unixa nowe systemy operacyjne.

Unix opracowano na przełomie lat sześćdziesiątych i siedem
dziesiątych w B e l l  L a b o r a t o r i e s , na wewnętrzny użytek firmy. Sys
tem ten, napisany początkowo w asemblerze na komputer DEC PDP-7,
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K0MENDA ZNACZENI E
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SUBMIT wywołanie sekwencji komend zapisanych na pliku
SYSGEN utworzenie wersji CF'/M na dysku
TYPE wyświetlanie zawartości pliku tekstowego (ASCII)
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2.3. Rzut oka na systemy MS-DOS i PC-D0S

Prace nad systemem operacyjnym dla procesorów 16 bitowych 
były prowadzone w kilku konkurujących ze sobą firmach, z których 
na uwagę zasługują D i g i t a l  R e s e a r c h oraz M i c r o s o f t . Pierwsza z 
nich sponsoruje rodziną systemów CP/M, a druga —  rodziną MS-DOS 

(skrót pochodzi od M i c r o s o f t  D i s k  O p e r a t i n g  S y s t e m ) . Nazwa MS-DOS 
została zastąpiona nazwą PC--DOS (od P e r s o n a l  Co mp u t e r  DOS) w 
przypadku systemów zainstalowanych na mikrokomputerze IBM PC.

Historia MS-DOS (mająca istotny wpływ na cechy tego systemu) 
przedstawia się w dużym skrócie następująco. Bdy w maju 1979 firma 
Seattle Co mp u t e r wykonała prototyp karty 8086 dla szyny S— 100, co 
oznaczała początek ery mikrokomputerów 16 bitowych, stało się 
konieczne szybkie opracowanie odpowiedniego systemu operacyjnego. 
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system QD0S 0 . 1 0  ( Q u i c k  and  D i r t y  O p e r a t i n g  S y s t e m ) , który miał 
dużo cech wspólnych z CP/M. Kolejną wersję tego systemu, o nazwie
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zaczerpniętych z systemu Unixs hierarchiczna struktura plików, 
programy filtrujące, anonimowe bufory (pipes). Z kolei zapowie
dziana na koniec 1985 roku w e r s j a  4 . 0  ma wprowadzić pamięć 
wirtualną oraz współbieżność. Warto także zauważyć, że w połowie 
1984 roku firma Digital Research wprowadziła na rynek system 
C o n c u r r e n t  P C - D O S, który jest zmodyfikowaną wersją Concurrent CP/M 
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połączenia tych dwóch kierunków rozwoju pierwszych systemów mikro
komputerowych .

3. System Unix i_ jego wersje

3.1. Hi stori a

Systemu U n i x jest podobnym fenomenem wśród systemów operacyj
nych, jak język P a s c a l  wśród języków programowani a. W obu wypad
kach był to produkt autorstwa jednej lub co najwyżej paru osób, 
tworzony bez reklamy i specjalnego poparcia. W obu wypadkach 
hasłem naczelnym była p r o s t o t a , a twórcy świetnie wyczuli przy tym 
nastroje i potrzeby środowiska informatycznego. W efekcie ich 
dzieła odniosły prawdziwy sukces, zyskując olbrzymią popularność 
bez pomocy instytucjonalnych sponsorów. Co więcej, zarówno Pascal 
jak i Unix stają się obecnie standardami dla mikrokomputerów, mimo 
że pojawiły się one we wczesnych latach siedemdziesiątych i nie 
były projektowane dla tego typu sprzętu. Na bazie Pascala powstają 
obecnie nowe języki; na bazie Unixa nowe systemy operacyjne.

Unix opracowano na przełamie lat sześćdziesiątych i siedem
dziesiątych w B e l l  L a b o r a t o r i e s , na wewnętrzny użytek firmy. Sys
tem ten, napisany początkowo w asemblerze na komputer DEC PDP-7,
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tworzył środowisko ułatwiające programowanie. Głównymi odbiorcami 
i krytykami systemu byli więc jego twórcy. Wkrótce Unix został 
ponownie zaprogramowany w specjalnie do tego celu opracowanym 
języku wysokiego poziomu C i zainstalowany na komputerach serii 
PDP-11. Przy tej okazji wprowadzono do systemu różne mody-fikacje i 
rozszerzeni a. W 1973 roku Unix został udostępniony ośrodkom akade
mickim, co bardzo szybko przyniosło mu olbrzymią popularność. Z 
czasem różne instytucje zajęły się rozwijaniem i dystrybucją 
systemu Unix, a w szczególności przenoszeniem systemu na inne 
komputery. Powstało przy tej okazji wiele różnych wersji i mutacji 
Unixa, często dosyć istotnie różniących się od siebie. Do najbar
dziej zaawansowanych należą wersje dla komputerów VAX opracowane 
przez oddział Uniwersytetu Kalifornijskiego w Berkeley (ostatnia, 
to U n i x  4 . 2 B S B ; skrót oznaczający wersję pochodzi od B e r k e l e y  

S o f t w a r e  D i s t r i b u t i o n ). Ale z naszego punktu widzenia bardziej 
interesujący jest zwrot ku mikrokomputerom. Już obecnie istnieją 
instalacje Unixa na systemy 16 bitowe z procesorami Intel 8088 i 
Motorola 68000, a więc w szczególności na IBM PC. Również omawiane 
w poprzednim punkcie systemy *-DOS mają wiele cech przejętych z 
Unixa. Wszystko wskazuje na to, że Unix staje się standardowym 
systemem operacyjnym dla komputerów 16 i 32 bitowych, a dominującą 
w tym kontekście wersją jest obecnie tzw. U n i x  Sy s t e m V e d y c j a  2 ,  

( V . 2 )  z 1984 roku.

3.2. Struktura i_ główne cechy

Unix jest systemem wielodostępnym wyposażonym w różne narzę
dzia wspomagające programowanie i czynności edytorskie. Zbiór 
takich narzędzi nie stanowi części systemu operacyjnego przy 
tradycyjnej definicji tego pojęcia. Dlatego też termin “Unix" 
oznacza znacznie więcej, niż sam system operacyjny —  U n i x ,  t o  w 

r z e c z y w i s t ó ś c i  b o g a t e  ś r o d o w i s k o  p r o g r a m i  s t y c z n e . Wśród dostępnych 
programów systemowych są znane edytory <ed, v i ,  e ma c s , ...), 
programy redagujące teksty (t r o f f , s e r i b e , ...), kompilatory róż
nych języków wysokiego poziomu (C, P a s c a l f F o r t r a n f ...), programy 
porównujące pliki <emp,  d i f f ), wyszukujące określone sekwencje 
znaków (g r e p , awk)  , sortujące ( s o r t ) ,  obsługujące pocztę elektro
niczną ( m a i l ) ,  itd.
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Unix składa się z dwóch warstw: z e w n ę t r z n e j  i  w e w n ę t r z n e j .

Warstwę zewnętrzną tworzą wspomniane wyżej programy systemowe wraz 
ze specjalnym programem, interpretatorem komend (zwanym s h e l l ) .  

Program “shell" jest odpowiednikiem modułu CCP z systemu CP/li
odpowiedzialnym za konwersację z użytkownikiem. Istnieje jednak
istotna różnica: CCP jest częścią stałą, natomiast “shell" jest
częścią wymienialną. Każdy użytkownik Unixa może napisać swój
własny interpretator komend i wstawić go w miejsce standardowego. 
W powszechnym użyciu są obecnie dwa interpretatory, tzw. Bo u r n e

s h e l l  (od nazwiska autora) i C s h e l l .  Warstwa wewnętrzna Unixa,
zwana j ą d r e m (ang. k e r n e l ), realizuje podstawowe -funkcje systemu
operacyjnego. Jądro zajmuje się więc zarówno operacjami wejścia- 
wyjścia i obsługą przerwań, jak i implementuje pojęcie p r o c e s u  

(bardzo istotne w Unixie), prowadzi gospodarkę pamięcią operacyjną 
i pomocniczą (implementując w szczególności interesujący s y s t e m

p l i k ó w ), itd.

W systemie Unix p l i k  jest ciągiem bajtów bez żadnej struktury 
wewnętrznej. Pliki są grupowane w k a t a l o g i , które same też są 
plikami zawierającymi informacje o dostępie do innych plików. W
efekcie mamy do czynienia z drzewiastą strukturą hierarchiczną 
plików, do obsługi której istnieje bogaty zestaw prostych narzę
dzi. Możemy łatwo tworzyć nowe pliki (i dołączać je w dowolne 
miejsce), usuwać, kopiować, przesuwać. W prosty sposób wykonuje 
się także operacje na całych poddrzewach. Plik jest identyfikowany 
przez ś c i e ż k ę  do niego prowadząca albo od k o r  zen  i  a struktury 
(ścieżka b e z w z g l ę d n a ) , albo od danego katalogu (ścieżka w z g l ę d n a ) .

Syntaktycznie jest to ciąg nazw plików-katalogów rozdzielanych/
kreską ukośną "/". Na przykład:

J M / k s ź ą ź k a / z a d a n i a / z l 3  

identyfikuje plik z l 3  będący elementem podkatalogu z a d a n i a , który 
jest elementem podkatalogu k s i ą ż k a , a ten z kolei jest podkatalo
giem katalogu JM. ścieżka ta jest względna, bo zaczyna się od JM.  

Natomi ast
/ u s e r / J M / p o c z t a

jest ścieżką bezwzględną identyfikującą plik p o c z t a  w katalogu JM,  

■który jest podkatalogiem u s e r .  Pierwsza (początkowa) kreska "/" 
nie jest rozdzielaczem, ale nazwą k o r  z en  i  a całej struktury (kon
wencja przyjęta w Unixie). W typowej instalacji Unixa istnieje



zwykle dosyć rozbudowana biblioteka plików, o pewnej liczbie stan
dardowych katalogów ( u s e r ,  l i b ,  b i n ,  d e v ,  . . . )  i o dużej liczbie 
katalogów oraz wychodzących z nich poddrzew tworzonych i dyna
micznie zmienianych przez użytkowników. W szczególności jeden plik 
może być znany pod różnymi nazwami w jednym lub więcej katalogach 
—  dzięki temu można uniknąć kosztownego kopiowania oraz ułatwić 
współpracę między użytkownikami. Z innych cech charakterystycznych 
systemu plików w Unixie należy wymienić następujące:

* jednolite traktowanie plików tekstowych i urządzeń,
* elastyczny system ochrony, pozwalający wyróżniać poziomy,
* możliwość instalacji biblioteki na kilku pakietach dyskowych. 

Powyższe omówienie systemu plików było zrobione z perspektywy 
użytkownika. Operacje dostępne na tym poziomie są realizowane 
przez jądro, dysponujące odpowiednim zestawem bardziej prymityw
nych narzędzi (których nie będziemy tu przytaczać).

Każda akcja realizowana poza jądrem, to pewien p r o c e s .  Proce
sem jest wykonywanie dowolnego programu, w tym i programu systemo
wego (interpretatora komend, edytora, itd.). Procesy mogą być 
dynamicznie tworzone i niszczone; możliwa jest również synchroni
zacja osiągana przez o c z e k i w a n i e  na z d a r z e n i e  —  jądro systemu 
zawiera zbiór operacji potrzebnych do tego celu ( f o r k ,  e x e c v e ,  

w a i t ,  e x i t ,  k i l l ,  ...). Procesy mogą się ze sobą komunikować 
poprzez anonimowe bufory ( p i p e s ) .  Każdy proces jest jednoznacznie 
identyfikowany i ma swoją przestrzeń adresową, której część może 
być dzielona z innymi procesami. Szeregowanie procesów odbywa się 
w oparciuodynamicznie wyznaczane priorytety w powiązaniu z podzia
łem czasu ( r o u n d  r o b i n ) .  Jak z tego widać, pojęcie p r o c e s ó w  w s p ó ł 

b i e ż n y c h  odgrywa w Unixie podstawową rolę.

Użytkownik styka się z systemem poprzez interpretator komend, 
t.j. program "shell", tworzący pewien język wysokiego poziomu. 
Język ten jest bogaty i elastyczny, niemniej jednak przyjęty 
zwyczaj stosowania zwięzłych skrótów bywa przedmiotem krytyki, 
zwłaszcza wśród nowicjuszy. Standardowy program "shell" jest 
silnym narzędziem, dającym wiele ciekawych i użytecznych możli
wości. Na przykład, użytkownik może zainicjować kilka czynności, z 
których pierwsza odbywa się jawnie, a reszta w t l e .  Innymi słowy 
jednej osobie może odpowiadać w danej chwili kilka współbieżnych
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procesów. Inną interesującą cechą jest mechanizm zmiany pliku do 
którego mają być przekazane wyniki danego programu, lub z którego 
mają być wprowadzane dane. Na przykład, jeżeli p r o g jest progra
mem, który oczekuje danych z klawiatury, a wyprowadza wyniki na 
drukarką, to bez ingerencji w treść tego programu możemy w prosty 
sposób zapisać polecenie, aby dane były pobrane z pliku dane:

7. p r o g  < da ne  

lub by wyniki były wyprowadzane na plik wyn i k i i  

7. p r o g  > w y n i k i

lub też aby zarówno wczytywanie, jak i wypisywanie odbywało się z 
udziałem tych nowych plików:

7. p r o g  < dane  > w y n i k i  

(Symbol "7." jest k u r  sor em oznaczającym gotowość systemu na przy
jęcie kolejnej komendy).

Jak już wspominaliśmy, procesy mogą się komunikować poprzez 
anonimowe bufory, tworzące tzw. r u r o c i ą g  i (ang. p i p e l i n e s ) .  

Przykładem może być poniższa komenda:
7. p r o g  \ f i l t r  i l p r  

która oznacza, że wyniki programu p r o g stają się danymi wejściowy
mi pewnego programu f i l t r  (który np. może zastępować wielokrotne 
spacje pojedynczymi), a wyniki programu f i l t r  stanowią z kolei 
dane wejściowe do standardowego programu l p r  drukowania na drukar
ce.

Język interpretatora komend (wersja Bo u r n e  s h e l l  i C s h e l l ) 
ma wiele konstrukcji programistycznych spotykanych w normalnych 
językach programowani a wysokiego poziomu, co pozwala na odejście od 
trybu i nter akcyjnego. Użytkownik może skomponować program w tym 
języku, zapisany na jakimś pliku, a następnie zlecić wykonywanie 
tego pliku przez program "shell". Jest to więc mechanizm bardzo 
uniwersalny i o dużych możliwościach.

3.3. X en i x . Tunis

Niezależnie od wielu wersji i edycji systemu Unix znane są 
także systemy, które noszą odmienną nazwę, ale są w rzeczywistości 
pewnymi mutacjami Unixa. Na szczególną uwagę zasługują dwa z nich: 
Xen i x  o r a z  T u n i s .  Poniżej przedstawiamy w dużym skrócie podstawowe 
fakty o tych dwóch systemach.
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Xenix jest produktem firmy Microsoft, o której była mowa w 
punkcie 2.3 niniejszego opracowania. System ten, wprowadzony na 
rynek w 1980 roku, jest wersją komercyjną Unixa opracowaną na 
mikroprocesory szesnastobitowe. Została zmodyfikowana przy tym 
nieznacznie struktura Unixa. Warstwa zewnętrzna jest w Xenixie 
rozbita na cztery poziomy, z których każdy wykorzystuje poziom 
niższy. Pierwszy poziom (bezpośrednio nad jądrem systemu) zawiera 
program "shell" oraz pewne programy systemowe, występujące w stan
dardowym Unixie. Kolejny poziom, to kompilator języka C, bibliote
ka podprogramów, edytory i programy redakcyjne oraz narzędzia 
wspomagające uruchamianie programów (m.in. d e b u g g e r ). Na trzecim 
poziomie znajdują się programy systemowe tworzące różnego rodzaju 
usprawnienia i rozszerzeni a , np. pozwalające zastosować system w 
sieci. Najwyższy poziom stanowią przede wszystkim kompilatory i 
interpretatory języków Pascal, Fortran, Cobol i Basic, opracowane 
przez Microsoft. Niezależnie od wprowadzenia tej strukturali zacji, 
Xenix ma pewne ulepszenia w stosunku do wersji Unixa na której 
bazował (tzw. U n i x  V7 z 1979 roku). Dotyczy to w szczegółności 
reakcji na błędy sprzętowe i komunikacji między procesami. Ponadto 
zostały wprowadzone w Xenixie dzielone segmenty danych. Konkurują
ca z Microsoft firma Digital Research również przenosi Unix na 
mikroprocesory szesnastobitowe, ale opiera się o nowszą wersję z 
1984 roku (wspomniana uprzednio wersja Sy s t e m V).

Projekt, którego wynikiem jest system Tunis stanowi przecię
cie dwóch podejść z diagramu podanego w punkcie 1.3. Z jednej 
strony mamy tu bowiem do czynienia z wersją systemu Unix, ale z 
drugiej strony jest to użycie nowoczesnego języka programowani a 
wysokiego poziomu do tworzenia oprogramowańi a systemowego. 
Językiem tym jest C o n c u r r e r i t  E u c l i d  opracowany na początku lat 
osiemdziesiątych w Uniwersytecie w Toronto. Celem projektu było 
wykazanie, że gdy się dysponuje właściwym narzędziem (odpowiednim 
językiem programowani a) , to zadania programowani a systemowego 
znacznie się upraszczają. Wydaje się, że teza ta została wykazana. 
W ośrodku akademickim, głównie siłami studentów, zostało zaprojek
towane od nowa jądro Unixa i zaprogramowane w języku Concurrent 
Euclid, w wyniku czego powstał system Tunis ( T o r o n t o  U H l w e r s i t y  

S y s t e m ). Jest on dostępny na komputerze V A X , a obecnie przenoszony 
także na 16 bitowe mikrokomputery.
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4- System Edison - przykład pode idei a jedno językowego

4.1. Założenią systemu oraz trochę wstępu

Autor systemu Edison, Per Brinch Hansen, od kilkunastu lat 
zajmuje się systemami operacyjnymi i językami programowania, 
zarówno od strony badawczej i metodycznej, jak i praktycznej. Jest 
on głównym projektantem systemu operacyjnego komputera RC- 4 0 0 0 , 
którego prototyp był zainstalowany w Zakładach Azotowych w Puła
wach, a który to system jest cytowany w każdym poważnym podręczni
ku o systemach operacyjnych. Rozwijając dalej swoje pomysły Brinch 
Hansen opracował różnego rodzaju narzędzia do programowani a syste
mowego i współbieżnego. Jest on m.in twórcę tzw. wa r u n k o wy c h  

r e j o n ó w  k r y t y c z n y c h , z których powstały później m o n i t o r y .  Monitor 
jest wygodnym i silnym narzędziem do programowani a współbieżnego. 
Z jego pomocą można zarówno definiować abstrakcyjne typy danych 
oraz wyrażać modułowość programu (co ma zalety przy każdym progra
mowaniu), jak i zapewniać wyłączność dostępu do dzielonych obiek
tów (co jest już typową cechą programowania współbieżnego). 
Monitory występują w kilku językach programowani a , a w szczegól
ności w języku C o n c u r r e n t  P a s c a l  autorstwa Brinch Hansena oraz w 
C o n c u r r e n t  E u c l i d  o którym była mowa przy okazji systemu Tunis. 
Obydwa te języki mają takie same założenia projektowe —  są one 
b e z p i e c z n e  w tym sensie, że dostarczają wyrafinowanych i złożonych 
narzędzi oraz narzucają duży rygor na programistę. Dzięki temu 
wiele błędów można wykryć już na poziomie kompilacji i znacznie 
łatwiej jest wykazywać poprawność programów. Przy tym w obu języ
kach występują też konstrukcje umożliwiające opisywanie nisko- 
poziomowych funkcji systemu operacyjnego. Wadą tego podejścia jest 
spora złożoność i objętość tych języków. Parametry pierwszych, 
względnie prostych mikrokomputerów w sposób naturalny narzuciły 
ograniczenia na złożoność ich podstawowego oprogramowania. Brinch 
Hansen ujrzał w tym szansę całkowitego zerwania z przeszłością i 
zastosowania nowego podejścia, którego podstawową cechą jest 
p r o s t o t a .  Cytując z Cl], str.2 :
Sys t em o p r o g r a m o w a n i  a k o m p u t e r  a o s o b i s t e g o  j e s t  p r o s t y f j e ż e l i  

można s i ę  n a u c z y ć  j e g o  u ż y w a n i a  w 1 d z i e f i ,  p o z n a ć  j e g o  s z c z e g ó ł y  w 

i  m i e s i a rc f a s k o n s t r u o w a ć  go w 1 r o k .
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Dla spełnienia tego postulatu Brinch Hansen zaproponował 
użycie jednego języka wysokiego poziomu do opracowania kompletnego 
podstawowego oprogramowani a systemowego. Język ten, E d i s o n , jest 
zdaniem jego twórcy "mniejszy i prostszy niż Pascal, ale mocniej
szy od kombinacji języków Pascal i Concurrent Pascal".

4 . 2 .  S k ł a d o w e  s y s t e m u  E d i  s o n

System Edison był opracowany oryginalnie dla mikrokomputera 
PDP 11/23, a następnie zainstalowany też na IBM PC. W skład orygi
nalnej wersji systemu wchodzą następujące programy napisane w 
języku Edison:

* Kom p i  1 a t o r  j ę z y k a  E d i s o n -i 4200 wierszy 3
* Sy s t em o p e r a c y j n y  i 1200 wierszy >
* E d y t o r  e k r a n o w y  i 500 wierszy 3
* R e d a k t o r  t e k s t u  i 400 wierszy 3
* P r o g r a m d r u k u j ą c y  i 400 wierszy 3
* A s e mb l e r  A l v a  d l a  PDP 11 t 1600 wierszy 3

i Razem ok. 8300 wierszy 3
oraz

* j ą d r o  napisane w asemblerze { 1800 wierszy 3
■C Razem ok. 10100 wierszy 3

□mawiając w uprzednich rozdziałach inne systemy operacyjne, 
zwracaliśmy uwagę w szczególności na interpretator komend i na 
system plików. W Edisonie język interpretatora komend jest bardzo 
prosty i ma cechy "suflera", tzn. system podpowiada, jakie para
metry należy podać dla określonej komendy. Jest to konwencja 
wygodna, gdyż nie ma potrzeby pamiętania wszystkich szczegółów, 
ale i niekiedy męcząca, przegadana. Jeśli chodzi z kolei o system 
plików, to przyjmuje się, że konfiguracja sprzętowa jest zawsze 
wyposażona w dwa napędy dysków elastycznych. Każdy z dysków ma 
swój własny katalog plików o maksymalnej objętości 1K słów, który 
jest kopiowany do obszaru pamięci systemu operacyjnego. Pliki na 
jednym dysku, są organizowane w jeden katalog i same nie mają 
struktury wewnętrznej. Przy projektowaniu systemu plików były 
brane pod uwagę parametry napędów (głównie ich ograniczenia pojem
nościowe i szybkościowe).
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4.3. Jejyk Edi son

E d i s o n ma swoje korzenie w następujących językach: P a s c a l f

C o n c u r r e n t  P a s c a l  oraz M o d u l a .  Prostota języka jest uzyskana przez 
eliminację tych konstrukcji, ktdre nie były niezbędne, oraz przez 
zastąpienie wielu złożonych bardziej elementarnymi. Tym samym więc 
Brinch Hansen odszedł od swoich uprzednich idei języka rygorys
tycznego i przez to bezpiecznego. Wynika to po części z rozwoju 
metodyki programowani a współbieżnego, a po części z konieczności 
ograniczenia języka do niezbędnego minimum. W e-fekcie więc w 
języku Edison nie występuję:

- t y p y  o k r o j o n e

-  t y p  r e a l

-  Nar  i  a n t y  w r e k o r d a c h

- pliki
- w s k a ź n i k i

- i n s t r u k c j e  s k o k u

- i n s t r u k c j e  wy b o r u (case)
- i n s t r u k c j e  " p o w t a r z a j " i  " d l a "  (repeat , for)
- i n s t r u k c j e  w i ą ż ą c e  wi th )
- m o n i t o r y, k l a s y

• m »

A oto lista podstawowych pojęó języka Edison:
* Typy e l e m e n t a r n e :

- s t a n d a r d o w e  lint, bool, char)
- wyliczeniowe (enum)

* R e k o r d y ,  t a b l i c e ,  z b i o r y

* Stałe, z m l e n n e , w y r a ż e n i a

* K o n s t r u k t o r y

* P r o c e d u r y

*  Mo d u ł y  i  o b i e k t y  e k s p o r t o w a n e

* I n s t r u k c j e  p u s t e  (skip), p r z y p i s a n i a ,  p r o c e d u r

*  I n s t r u k c j e  wa r un k owe <i_f_)., i t e r a c y j n e  (while)
* I n s t r u k c j e  w s p ó ł b i e ż n e  (cobegi n )
* I n s t r u k c j e  s y n c h r  on i  z u j  ą ce < when)

Dla uzyskania pewnego obrazu języka, przedstawimy teraz pros
ty przykład modułu definiującego abstrakcyjny typ b u f o r  i operacje 
na nim wykonywalne: p u t , g e t .  Bufor jest jednoelementowy. Operacja



p u t  jest wykonalna tylko gdy bufor jest pusty, natomiast operacja 
g e t  tylko gdy bufor jest zapełniony.

modułe
var s l o t  : char; f u l l  : bool 

»proc p u t  (c : char) 
begi n

when not f u l i  do
s l o t  := c; f u l l  := true 

end 
end

»proc g e t (var c : char) 
begi n

when f u l l  do
c := s l o t ; f u l l  := false 

end 
end

begi n f u l l  := false end

Bufor jest reprezentowany przez lokalną zmienną (s l o t ), która jest 
używana wyłącznie wewnątrz modułu i nie jest znana na zewnątrz. 
Podobnie jest ze zmienną roboczą f u l i .  Natomiast na zewnątrz 
modułu korzystamy z procedur p u t i g e t , które są e k s p o r t o w a n e  

(fakt ten jest zaznaczony symbolem "*"■). W module inicjuje się 
także niektóre obiekty lokalne (zmienna f u l i ) .

Powyższy przykład pokazuje, jak w oparciu o istniejące w 
Edisonie konstrukcje można uzyskać efekt m o n i t o r a .  Dla pełności 
obrazu. należy jeszcze zauważyć, że semantyka instrukcji synchro
nizującej zapewnia wzajemne wykluczanie przy dostępie do zmiennej 
dzielonej.

4.4. Uwagi końcowe

W Instytucie Informatyki UW skonstruowano system wielomikro- 
procesorowy z językiem Edison, oparty na kilku komputerach ZX 
Spectrum połączonych w sieć. Opis tego systemu jest zamieszczony w 
trzech pracach magisterskich C53, które były mu poświęcone.
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trakcie przygotowywania niniejszego opracowania, i tak, do tematy
ki rozdziału 2 szczególnie pomocne były pozycje C2, 3, 4, 8, 9,
10, 12, 13, 141. Do rozdziału 3 wykorzystano L2, 3, 4, ć>, 7, 111,
natomiast do rozdziału 4: Cl, 51.
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MASZYNY I ALGORYTMY RÓWNOLEGŁE
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1 . Wstęp

1.1. Maszyny i algorytmy równoległe

Wyróżnić można dwa podstawowe sposoby przyśpieszania komputerów: 
jeden polega na stosowaniu coraz szybszych elementów elektronicznych, 
a drugi - na wykorzystaniu współbieżności obliczeń. Pierwszy - był siłą 
napędową rozwoju komputerów od chwili zbudowania pierwszej elektronicz
nej maszyny cyfrowej ENIAC w 1946 roku. Drugi zaś - pojawił się dopiero 
na początku lat 6 0 -tych, najpierw w rozważaniach teoretycznych, gdy za
częto interesować się algorytmami równoległymi. Pierwszy ze sposobów 
przyśpieszania obliczeń jest całkowicie uzależniony od dostępnej tech
nologii, natomiast drugi - może być rozwijany niezależnie od sprzętu 
komputerowego. Pomysł uwspółbieżnienia obliczeń pojawił się niemal w tym 
samym czasie co konstrukcja pierwszej maszyny. Charles Babbage (1791-1871), 
konstruktor pierwszej zachowanej do dzisiaj maszyny liczącej, zainspirowany 
został przykładem obliczeń tablic logarytmicznych, których wykonanie mogło
by pochłonąć jedno całe życie, zostały jednak sporządzone w ciągu kilku lat 
przez zespół 6 uczonych, 8 wyszkolonych pomocników i około 60 rachmistrzów
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umiejących jedynie dodawać i odejmować. Z tego przykładu organizacji ob
liczeń (współbieżnych, zauważmy!), C h . Babbage zrealizował jedynie ideę 
maszyny, która mogłaby zmechanizować wykonywanie takich samych działań.
W późniejszych latach swej działalności, zauważył jednak także, że takie 
obliczenia można by wykonywać za pomocą maszyny, która potrafiłaby pro
dukować wiele wyników w tej samej chwili czasu. Idea ta pojawiła się po
nownie dopiero wtedy, gdy rozwój elektroniki przybliżył moment zbudowa
nia pierwszej maszyny równoległej.

Wyjaśnimy w tym miejscu różnicę między określeniami równoległy 
(paJi<xtt<lL) i współbieżny (conciWient). Tego pierwszego - używać będziemy 
przeważnie do obiektów statycznych, drugiego zaś - do procesów. Zatem 
równoległymi mogą być algorytm lub maszyna. Współbieżnymi są natomiast 
wykonywane w maszynie procesy lub programy będące implementacjami algo
rytmów równoległych. Mówimy więc o programowaniu współbieżnym.

Udział coraz szybszego hard.ware’u (realizującego klasyczne obliczenia 
sekwencyjne) w przyśpieszaniu obliczeń wyraźnie maleje od pewnego czasu.
W ostatnim dziesięcioleciu stało się jasne, że coraz trudniej będzie osiąg
nąć tempo wzrostu szybkości hardware’u podobne do tego, które obserwowaliś
my w pierwszych dziesięcioleciach. Z drugiej strony, rozwój technologii 
dużej i wielkiej skali integracji (i/LSl) doprowadził w ostatnich latach do 
stałego zmniejszania się rozmiarów, a co najważniejsze, także kosztów pro
dukcji podstawowych, operacyjnych i pamięciowych elementów komputerów. Dys
ponując nową technologią, dalsze zwiększanie możliwości obliczeń zaczęto 
osiągać dzięki nowym konstrukcjom maszyn, które są w stanie wykonywać jed
nocześnie więcej niż jedną operację.

Omówimy teraz pokrótce najważniejsze rodzaje maszyn równoległych, przy 
czym bardzo często będziemy zamiennie używać określeń maszyna i algorytm. 
Naszym podstawowym celem jest omówienie algorytmów równoległych, te zaś 
jednak nierozerwalnie związane są z modelem (lub konkretną maszyną) obli
czeń, dla których zostały opracowane.

Algorytm równoległy można zdefiniować jako zbiór niezależnych zadań, 
które mogą być wykonywane jednocześnie, komunikując się ze sobą nawzajem 
by korzystać ze swoich wyników obliczeń. Klasyfikacja algorytmów równoleg
łych na ogół pokrywa się z klasyfikacją maszyn równoległych, dla których
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zostały opracowane. Wyróżniamy trzy podstawowe cechy, wg których można 
sklasyfikować zdecydowaną większos'ć algorytmów równoległych: metodę ste
rowania współbieżnos'cią, wielkość rozdrobnienia zadań i geometrię sieci 
komun i kacyj nej .

Sterowanie współbieżnością jest potrzebne do zapewnienia poprawności 
obliczeń, w których więcej niż jedno zadanie może być wykonywane równo
cześnie. W tym celu, wymuszane są współdziałania między różnymi zadaniami. 
Najogólniej, obliczenia mogą być synchroniczne dzięki scentralizowanej 
kontroli i asynchroniczne, gdy np. sterowanie odbywa się za pomocą wspól
nych danych.

Stopień rozdrobienia algorytmu równoległego można określić maksymalną 
wielkością obliczeń wykonywanych przez zadanie zanim ma nastąpić komunika
cja z innymi zadaniami. Dla przykładu, algorytmy o bardzo dużym rozdrob
nieniu wymagają zwykle dość częstej komunikacji między zadaniami, a zatem 
stosunkowo dużą część obliczeń zajmuje komunikacja.

Na podstawie metody sterowania współbieżnością i wielkości rozdrob
nienia zadań, wyróżnić można trzy podstawowe typy maszyn równoległych:
MIMD, S I MD i systoliczne.

Maszyna MIMD (MuZtZpZe. Im&iucXion MuÙtipZe Voûta), zwana także maszy
ną wieloprocesorową, składa się z pewnej liczby działających asynchronicznie 
procesorów, z których każdy ma niezależny licznik rozkazów i wykonuje 
swój własny program korzystając przy tym ze wspólnej dla wszystkich proce
sorów pamięci. Rozdrobnienie zadań w algorytmach na maszyny MIMD jest 
zwykle niewielkie i poszczególnym procesorom przydzielane są całe fragmen
ty obliczeń, np. wywołania procedur. Maszynami MIMD są C.mmp, CM* i Pluri- 
bus.

W maszynach SIMD (SZngZe. JMV) procesor centralny steruje pozostałymi 
procesorami wysyłając do wszystkich taką samą instrukcję (lub operację), 
która wykonywana jest na danych umieszczonych w lokalnych pamięciach pro
cesorów. Działanie maszyn SIMD jest więc synchroniczne. Wielkości zadań 
obliczeniowych dla poszczególnych procesorów są średnie lub małe. Przykła
dem maszyny SIMD jest I11 iac I V składająca się z 64 procesorów.
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Gwałtowny rozwój mikroelektroniki w ostatnich latach zrewolucjonizo
wał także konstrukcje komputerów. Technologia wielkiej skali integracji 
pozwala obecnie umieszczać w jednej kostce (cfvip) dziesiątki a nawet set
ki tysięcy elementów. Doprowadziło to między innymi do powstania całych 
maszyn (procesorów) w pojedynczych kostkach, a wśród nich tzw. maszyn 
systol icznych, które mogą być częściami składowymi innych potężniejszych 
komputerów. Maszyna systoliczna jest regularną siatką elementów operacyj
nych o bardzo wąsko wyspecjalizowanym przeznaczeniu, przez które rytmicz
nie przepływają dane. Jest to więc maszyna synchroniczna ze stałym bardzo 
dużym rozdrobnieniem zadań.

Jak łatwo zauważyć, procesory (dalej oznaczane czasem w skrócie 
przez P) w maszynach MIMD są zwykle pełnymi jednostkami operacyjnymi wypo
sażonymi we wszystkie podstawowe operacje. W maszynach SIMD, procesory 
ograniczone są zwykle do wykonywania tylko pewnego podzbioru operacji.
W maszynach systol¡cznych natomiast, procesory wykonują najczęściej tylko 
jedną operację arytmetyczną (i kilka przesyłań). Z tego względu procesory 
w maszynach systolicznych a czasem także i w maszynach SIMD nazywane są 
elementami operacyjnymi (pAoc&óAjng eZ&mnt), w skrócie PE.

Sieć połączeń między procesorami w maszynie równoległej może przyj
mować różnorodną postać. Bezpośrednie połączenia między procesorami okreś
lają komunikację między zadaniami wykonywanymi przez poszczególne proceso
ry. Dla przykładu, procesory mogą być umieszczone w wierzchołkach drzewa 
binarnego, którego krawędzie wyznaczają możliwe drogi bezpośredniej komuni
kacji między procesorami. Elementy operacyjne mogą tworzyć jedno- Kub wie
lowymiarową sieć, np. liniową, kwadratową czy sześciokątną.

I
Powyższa taksonomia maszyn równoległych, której schemat zaczerpnięty 

został od Kunga [16], ma swoje odbicie w algorytmach równoległych. Zatem, 
dla przykładu, algorytm równoległy opracowany dla maszyny SIMD z siecią 
kwadratową nazywamy algorytmem SIMD z siecią kwadratową itp. Podobnie de
finiujemy algorytmy systoliczne i MIMD.

Reasumując, w a 1gorytmach systolicznych zadania dla poszczególnych 
elementów operacyjnych są bardzo proste a komunikacja między PE dość częsta. 
Algorytmy systoliczne są implementowane zwykle bezpośrednio w postaci od
powiedniego hardware’u. Z algorytmami MIMD sytuacja jest niemal odwrotna -
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są one przeznaczone do wykonywania w systemach wieloprocesorowych o ogól
nym przeznaczeniu. Algorytmy SI MD sklasyfikować można pomiędzy dwoma po
zostałymi typami. Na ogół, każdy algorytm systoliczny ma swojego odpowied
nika w postaci algorytmu SI MD, w którym poszczególne zadania mają mniej
sze rozdrobnienie. Nie każdy jednak algorytm SIMD może być zrealizowany 
przez maszynę systoliczną.

1.2. Złożoność i efektywność algorytmów równoległych

Ocena efektywności algorytmów (i maszyn) równoległych powinna dostar
czyć nam pewnej miary przyśpieszenia obliczeń osiągniętego dzięki użyciu 
wielu procesorów. Idealnie, maszyna z p procesorami powinna redukować czas 
obliczeń p razy. Dla wielu problemów nie udało się jednak dotychczas tego 
os i ągnąć.

Definicja złożoności czasowej (lub czasu obliczeń) algorytmu równoleg
łego jest naturalnym rozszerzeniem określenia złożoności algorytmu sekwen
cyjnego. Funkcja f(n), gdzie n jest rozmiarem problemu, jest złożonością 
algorytmu równoległego, jeśli czas od chwili rozpoczęcia pracy przez pierw
szy z procesorów maszyny do chwili zakończenia pr3cy przez wszystkie pro
cesory nie przewyższa f(n) dla każdego zadania problemu o rozmiarze n.
Dla przykładu, algorytm sekwencyjny obliczający sumę n liczb ma złożoność 
0(n), gdyż wykonuje n-1 dodawań. Jeśli dodawania mogą być wykonywane współ
bieżnie i dysponujemy [n/log n] procesorami, to suma n liczb może być poli
czona w 2f 1 og n\ krokach za pomocą maszyny drzewiastej (por. § 2.3). Zatem, 
równoległy algorytm dodawania n liczb ma złożoność 0 (log n ) przy użyciu 
nllog n procesorów.

Liczbę procesorów tworzących maszynę równoległą oznaczać będziemy przez 
p, a funkcję złożoności algorytmu równoległego dla takiej maszyny - przez 
t (n). Zatem t^(n) jest złożonością algorytmu sekwencyjnego. Dla wielu ma
szyn, problemów i algorytmów - funkcja t (n ) jest określona tylko dla pew-

1?
nych p, a czasem tylko dla jednej wartości p zależnej od rozmiaru problemu n 
(por. poprzedni akapit). Jeśli p nie jest ograniczone to mówimy o nieogra
niczonej równoległości (unboundzd paAAaŁieZtim). Iloraz s (n) = t^{n)/t^{n) 
nazywamy przy śpieszeniem (-ópeeciup) algorytmu równoległego zaś e (n) = s (n)/p

r r
- efektywnością (£^żżu.enci/) algorytmu. W definicji przyśpieszenia, za t^{n)
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przyjmuje się najczęściej złożoność najlepszego algorytmu sekwencyjnego. 
Przyśpieszenie jest miarę ulepszenia algorytmu sekwencyjnego przez algo
rytm równoległy, zaś efektywność określa stopień wykorzystania równoleg
łości. Inną miarą efektywności algorytmu równoległego uwzględniającą 
czas obliczeń i liczbę procesorów jest koszt (COit) algorytmu, który defi
niujemy Cp(rc) = P'tp(n). Oczywiste są następujące nierówności s (n) ¿p 
czyli t^(n) <ptp(n) = c^in) oraz e ^ ( n ) < 1, gdyż algorytm równoległy o zło
żoności t {n) może być symulowany przez algorytm sekwencyjny w czasie 
0 (e («)). Zauważmy, że e^(n) = 1, zatem naszym celem niekoniecznie jest 
optymalizacja e^ n) przez wybór odpowiedniej liczby procesorów. Dla wspom
nianego wyżej równoległego algorytmu obliczania sumy n liczb mamy
t (n) = 2 [log n], gdzie p = \n/log n], zatem s (n) jest rzędu p/ 2 , a e (n ) 
P P p
- w przybliżeniu 1/ 2 , czyli procesory wykorzystywane są przez ten algorytm
średnio w 50 %•

Algorytm równoległy, dla którego s (n ) = p, ma optymalny współczynnik
kr

przyśpieszenia obliczeń. (Jeśli s (n) jest 0(p), to mówimy o przyśpieszeniu 
optymalnym z dokładnością do stałego współczynnika proporcjonalności.) Po
wodem tego, że wiele algorytmów równoległych nie osiąga optymalnego przy
śpieszenia może być np.: (i) problem nie daje się podzielić na podproblemy 
o prawie tych samych rozmiarach, (ii) korzystanie z zasobów pamięci (zwykle 
wspólnych) wydłuża pracę procesorów, (iii) zapewnienie synchronizacji mię
dzy procesorami pochłania dodatkowy czas.

Maszyny równoległe z wielomianową liczbą procesorów oraz opracowane 
dla nich algorytmy, nie są w stanie zmienić statusu problemów NP-zupełnych, 
tj. najtrudniejszych problemów kombi natorycznych. W dalszych rozdziałach 
przedstawiamy szereg poły logarytmicznyoh algorytmów równoległych, tj. 
o czasie działania 0(log n), gdzie k jest stałą. Niestety nie każdy problem 
w klasie P, tj. problem rozwiązywalny wielomianowym algorytmem sekwencyjnym, 
ma poiylogarytmiczny algorytm równoległy, np. programowanie liniowe, maksy
malny przepływ w sieci, i porządkowanie wierzchołków grafu zgodnie z metodą 
przeglądania DFS. 0 dwóch ostatnich problemach udowodniono (patrz [22]), że 
należą do klasy problemów P-zupełnych, która przejęła rolę NP-zupełności 
w obliczeniach współbieżnych.

Złożoności obliczeniowej problemów w modelach obliczeń współbieżnych 
poświęcone są prace [ 1 2], [2 5 ] i wspomniana wyżej [2 2 ],
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1.3. Przetwarzanie potokowe

Jednym z najwcześniej zastosowanych podejść do współbieżności obliczeń 
było przetwarzanie potokowe (pip&tining). Najogólniej mówiąc, potokowość 
obliczeń jest realizowana przez podział wielokrotnie powtarzanego procesu 
sekwencyjnego na podprocesy, z których każdy wykonywany jest przez nieza
leżny moduł pracujący równocześnie z innymi modułami.

Jako pierwszą ilustrację, rozpatrzmy proces wykonania instrukcji, 
w którym wyróżnić można przynajmniej cztery podprocesy: pobranie instrukcji 
(IF), zdekodowanie operacji (ID), pobranie argumentów (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

I D 1 2 3 b

I F 1 2 3 b

Diagram czasowy 

Rys. 1. Potokowe wykonanie instrukcji.

potokowości realizowany jest na poziomie systemu operacyjnego. Do niższego 
poziomu zaliczyć można potokowe jednostki arytmetyczne. Dla przykładu, , 
w procesie dodawania dwóch liczb zmienno-pozycyjnych wyróżnić można nastę
pujące podprocesy, które mogą być realizowane potokowo: ( 1 ) wydzielenie 
cech (wykładników) obu liczb, (2 ) porównanie cech, (3 ) przesunięcie mantysy
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jednej z liczb dla zrównania cech, (4) dodanie mantys, (5 ) normalizacja 
sumy, (6 ) badanie nadmiaru lub niedomiaru. Oba typy potokowości zostały 
zastosowane już w latach 60-tych w maszynie IBM 360/91, a obecnie reali
zowane są w większości superkomputerów, np. w Tl ASC, CDC 6600, CDC STAR 
100, Amdahl ^70 V/ 6 i CRAY 1 (te dwa ostatnie uznawane są za maszyny 
c,-war tej generacj i ).

Jedną z podstawowych miar oceny działania systemu jest jego współ
czynnik przepustowości (¿hSiougliputt finto.), definiowany jako liczba wyników 
(lub wykonanych instrukcji) w jednostce czasu. Potokowość obliczeń jest 
jedną z metod zwiększenia przepustowości systemów. Powróćmy do przykładu 
z Rys. 1. Jeśli czas wykonania instrukcji przez procesor niepotokowy wy
nosi T = t^+tę+t^+t^ i t = max{t^ , to odpowiednie współczynniki
przepustowości wynoszą 1/T i 1/t. W szczególności, jeśli wszystkie t. są 
sobie równe, to potokowość jest źródłem czterokrotnego zwiększenia prze
pustowość i .

Uzasadnieniem użycia potokowości jest przyjęcie założenia, że ten sam 
ciąg operacji (instrukcji) będzie powtarzał się bardzo często. Idealną 
sytuacją dla przetwarzania potokowego są obliczenia związane z wektorami, 
np. dodawanie dwóch wektorów. Komputery, zdolne w sposób potokowy wykony
wać operacje na całych wektorach nazywa się komputerami wektorowymi (vzctoA. 
COmputeAA). Tak i mI maszynami są np. STAR 100 i CRAY-1. Dla uproszczenia 
operacji przesyłania zawartości pamięci, w maszynie STAR 100 zakłada się, 
że wektor utworzony może być jedynie przez kolejne komórki pamięci, zaś 
w maszynie CRAY-1, składowe wektora mogą znajdować się w komórkach pamięci 
o numerach tworzących postęp arytmetyczny. Zauważmy, że w drugim przypadku 
wiersze i kolumn macierzy są wektorami, zaś w pierwszym - tylko jeden typ 
linii, w zależności od sposobu pamiętania macierzy.

Rysunek 2 przedstawia potokowy sumator wektorów o składowych natural
nych. Sumator ten tworzy sumę dwóch wektorów ( U ^ U ^ U y  ...) i ( ^  ,V2,Vy  ...),
gdzie U - = u . . u . \  V. = W..U są binarnymi reprezentacjami

3 3' 3*- 3K 3 3' 3 3*-
składowych.
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U 14 u23 U32 Uk]
I

v \b U 23 U 32

Rys. 2. Potokowy sumator wektorów.

Czas wykonania operacji wektorowej składa się z dwóch członów: począt
kowego opóźnienia <5 oraz czasu pojawiania się kolejnych wyników t . Zatem 
czas wykonania operacji na wektorach długos'ci N wynosi o+N t . Dla przykładu, 
w maszynie STAR 100 dla dodawania wektorów mamy x = . 6 i a = 71, zaś doda
wanie dwóch skalarów trwa t - 13 (czasy te podane są w jednostkach cyklu 
podstawowego, który wynosi 40 nanosekund). Zatem w tym przypadku, zastą
pienie N operacji skalarnych przez jedną operację wektorową zrealizowaną 
potokowo jest opłacalne począwszy już od E = 6 [w ogólnym przypadku, dla 
N > o/(t-t)]. Co więcej, czym dłuższe wektory, tym mniejszy wpływ wartości o 
na czas obliczeń, gdyż najczęściej o » £ .

Potokowy sumator wektorów z Rys. 2 można uznać za maszynę SIMD a nawet 
może być zrealizowany przez układ systoliczny. Naszym celem było jednak 
naszkicowanie ogólnej idei przetwarzania potokowego, które historycznie by
ło pierwszą zrealizowaną koncepcją obliczeń współbieżnych. W dalszych frag
mentach tego opracowania ilustrujemy zastosowanie potokowości w maszynach 
SI MD a zwłaszcza w algorytmach systol icznych.

Przetwarzanie potokowe omówione jest szczegółowo w [21],



s

Następne trzy rozdziały pos'więcamy na szczegółowe omówienie trzech 
podstawowych typów maszyn i algorytmów równoległych: MIMD, SIMD i systo- 
licznych. Przykłady problemów i algorytmów pochodzą z dwóch obszarów: 
obliczeń macierzowych i sortowania. Problemy z pierwszej dziedziny, tak 
w swoim sformułowaniu jak i klasycznych algorytmach rozwiązywania .^cha
rakteryzują się zwykle jawnie występującą w nich równoległością. Zatem 
równoległe algorytmy macierzowe są często implementacjami klasycznych a l
gorytmów maci erzowych, które zwykle nie są najszybszymi algorytmami sek
wencyjnymi. Sortowanie zaś jest tym problemem, dla którego obliczenia 
współbieżne wymagają metod całkowicie odmiennych od klasycznych, ze wzglę
du na niewielkie możliwości uwspółbieżni ani a tych drugich.

2. Maszyny i algorytmy MIMD

2.1. Maszyny MIMD

Maszyna MIMD, zwana także asynchronicznym wieloprocesorem (muiti- 
pfiOCUiiOfi) składa się z wielu niezależnych procesorów, które mają dostęp 
do wspólnej pamięci oraz wspólnych urządzeń 1/ 0 poprzez centralny mecha
nizm przełączający (Auiótcłu.ng neźioosik). Dopuszcza się, że każdy z proce
sorów dysponuje lokalną pamięcią, do której nie ma dostępu żaden inny 
procesor. Działanie maszyny MIMD jest sterowane przez jeden system opera
cyjny umożliwiający komunikację między procesorami na różnych poziomach. 
Rysunek 3 przedstawia schemat maszyny MIMD. Wysokie koszty budowy sieci 
przełączającej ograniczają liczbę procesorów składających się na maszynę 
MIMD. Maszyny, a których piszemy dalej, mają odpowiednio 16 i 8 procesorów.

Różny stopień zwartości sieci połączeń między procesorami pozwala 
włączać do rodziny maszyn MIMD także systemy rozproszone a nawet sieci 
komputerowe. Wykluczamy jednak te obiekty z naszych rozważań, gdyż składa
ją się one zwykle z wielu samodzielnych komputerów, podczas gdy w naszym 
rozumieniu komputer równoległy jest pojedyńczą maszyną wyposażoną w wiele 
procesorów.

- 10 -
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Rys. 3. Schemat maszyny MIMD.

Pierwszą maszyną typu MIMD była D-825 zbudowana przez Burroughs 
w 1962 roku. Najbardziej znanymi maszynami MIMD są C.mmp i HEP. Maszyna 
C.mmp została zbudowana i zainstalowana w Uniwersytecie Carnegie-Mellon 
w 197^' roku. Składa się z 16 mi n i komputerów DEC PDP-11 połączonych ze 
wspólną pamięcią za pomocą kraty przełączającej (cA06ibaA m i £ c h  mtiWAk). 
Największym odstępstwem od przyjętego wzoru maszyny MIMD jest w C.mmp 
podłączenie urządzeń I/O do poszczególnych procesorów do ich wyłącznego 
użytku. Maszyna HEP (Heterogeneous Element Processor) zbudowana przez 
Denelcor pod koniec lat 70-tych składa się z ośmiu identycznych procesorów.

Algorytm na maszynę typu MIMD (zwany w skrócie algorytmem MIMD) można 
przedstawić jako zbiór współpracujących ze sobą procesów, które mogą być 
wykonywane jednocześnie. Należy odróżnić pojęcie procesu od pojęcia proce
sora. Proces oznacza wykonanie pewnych obliczeń przez jeden procesor, zaś 
procesor jest jednostką hardware’u zdolną wykonywać procesy. Przyporządko
waniem procesów procesorom zajmuje się system operacyjny. Podstawowa trud-
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ność w opracowaniu algorytmu MIMD leży w tym, iż nie do przewidzenia jest 
czas wykonania poszczególnych kroków procesu, na który może mieć,wpływ 
szereg czynników takich jak zawartość pamięci, reguły szeregowania stoso
wane przez system operacyjny i różnice w prędkościach procesorów. Dla 
zapewnienia zgodności wyników obliczeń ze specyfikacją algorytmu należy 
zadbać o odpowiednie przeplatanie się procesów. Jedną z metod gwarantują
cych poprawność obliczeń jest synchronizacja, która zabierać może jednak 
dużo czasu i ograniczać współbieżność procesów.

Inną zasadniczą kwestią związaną z maszynami MIMD jest rozwiązanie 
konfliktów między procesorami w czasie jednoczesnego czytania z i/lub za
pisywania do tej samej komórki pamięci. Na ogół zakłada się, że jednocześ
nie zawartość tej samej komórki może pobierać dowolna liczba procesorów, 
natomiast w danej chwili co najwyżej jeden procesor może zapisywać w tej 
samej komórce. To ostatnie ograniczenie można osłabić na wiele różnych 
sposobów (patrz [25]). Na przykład, więcej niż jeden procesor może jedno
cześnie zapisywać w tej samej komórce pod warunkiem, że wszystkie proce
sory umieszczają taką samą wartość. Inna reguła polega na przyjęciu, że 
efektem jednoczesnego zapisu przez wiele procesorów w tej samej komórce 
jest to co zapisywał procesor o najmniejszym numerze.

2.2. Współbieżna realizacja a 1gorytmu Warsha11a-Floyda

W tym paragrafie opiszemy realizację algorytmu Warsha11 a-FIoyda na 
maszynę HEP (patrz [53). Zakładamy, że nie więcej niż jeden procesor może 
pobierać równocześnie zawartość tej samej komórki, natomiast dwa procesy 
nie mogą ani zapisywać, ani czytać i zapisywać w tej samej komórce jedno
cześnie.

Algorytm Warshalla-Floyda wyznacza długości najkrótszych dróg.między 
każdą parą wierzchołków w sieci. Niech G ^ ~  (7,A;i2) będzie siecią, w któ
rej d: A -yR jest funkcją długości łuków. 0 sieci G^ zakładamy jedynie, że 
nie zawiera cykli ujemnej długości, gdyż w przeciwnym przypadku problem 
najkrótszej drogi nie miałby skończonego rozwiązania. JDJa uproszczenia roz
ważań można przyjąć, że A = 7x7, a wtedy gdy para (i,j) nie jest łukiem 
w G, to przyjmujemy d .. = +“ . Niech D = (d..) będzie macierzą odległościI'd
między wierzchołkami 7 =  (1,2,...,n). Algorytm Warshalla-Floyda (WF) wy-
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znacza c iąg maci erzy D° = D, D ], D 2,..., D n takich, że maci er z długości 
najkrótszych dróg D* spełnia D* = D n . Algorytm WF ma następującą postać

^ - 1  j f e - U  • - 1 o
ij min l ij ’ ik kj f> 'L,° ~ ’ ’•.* • ’ n

dla k =  1 , 2 ,..., n. łatwo zauważyć, że wykonując obi iczeni a wierszami,
kkolejne macierze D mogą być tworzone w tych samych komórkach pamięci. 

Algorytm ma więc postać

- min {d^jyd^i+d^ } , i = 1 , 2 , ..., n

dla k = 1, 2,..., n. Co więcej, dla ustalonego k, elementy fc-tej macierzy
mogą być obliczane niezależnie jeden od drugiego. Otrzymujemy zatem na
stępujący równoległy algorytm Warsha11a-Floyda:

Algorytm PWF
for k: = 1 to n do "

for 1 <i,j<n do simultaneously

Tur i i  da>dik*dkj ¿¡aah r diK%u - ------ '

Do udowodnienia,.£Sprawności algorytmu zastosujemy teorię rozwi
niętą dla PJjPrjek towa n i a i kontroli współbieżnych procesów w systemach 
°Peracyjnych (por. Rozdz. 2 w [33). Wprowadźmy najpierw niezbędne pojęcia. 
System zadań (taźk Ayźtm) C =  (T,<) składa się ze zbioru zadań (oblicze
niowych) i relacji (częściowego porządku) <, gdzie T <T' oznacza, że wyko
nywanie zadania T' można rozpocząć dopiero po zakończeniu zadania T . Z każ
dym zadaniem TeT związane są dwa podzbiory pamięci, dziedzina (domcu.n) D^ 
oraz zakres (Aangi) R^. Zadanie T pobiera wartości z komórek w flj, a zapisu
je w komórkach z R . Dwa zadania T i T' są niekolidujące (noninteA^e/u.ng), 
jeśli albo T<T', albo T' < T , albo = R^nD^,, = R^r R^ = Zadania w T
są nawzajem niekolidujące (muŻuaZLy nonZnte/L^e/u.ng), jeśli każda para za
dań w T jest niekol i dująca. Dowodzi się, że każdy system składający się 
z nawzajem n i eko 1 i duj ących zadań jest zdeterminowany (ddteAJnZncute.), to zna
czy, dla ustalonego początkowego stanu pamięci, jakakolwiek kolejność wyko
nania zadań kończy się identycznym stanem pamięci. Powróćmy do algorytmu 
PWF i określmy podzbiory zadań, z których każdy składa się z nawzajem nie- 
kol ¡dujących zadań. Wtedy, na podstawie podanego wyżej faktu, algorytmy WF 
i PWF będą wyznaczały identyczne macierze D. Zadanie dla k,itg = 1,
2 ,..., 7i, jest systemem zadań, w którym i ,j = 1 , 2 ,..., n }
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i relacja < jest pusta 0. Zatem D ^ .  = , R ^ .  = {M^} oraz
jes'1 i nie ma ujemnych cykl i, to R - ^  = = gdzie jest komór
ką pamięci przechowującą d... Łatwy dowód bezkolizyjności zadań w zbiorze"Z-t?

pozostawiamy Czytelnikowi.

Algorytm PWF może być wykonywany przez maszynę Ml MD, która dysponuje
2n procesorami. Niestety, istniejące maszyny Ml MD dysponują bardzo ograni

czoną liczbą procesorów. Przedstawimy więc realizację algorytmu PWF dla 
maszyny z p procesorami mając na mys'1 i przede wszystkim HEP, gdzie p = 8 . 
Załóżmy więc, że maszyna może wykonywać co najwyżej p procesów jednocześ
nie. Komunikacja między procesorami odbywa się za pomocą wspólnej pamięci. 
Zakładamy, że maszyna może wykonywać następujące operacje create, lock 
i unlock. Jeśli proces wykonuje instrukcję "crea te proces P^11» to P^ 
rozpoczyna swoje działanie i P^ jest nadal kontynuowany. Dla każdej komór
ki pamięci X po wykonaniu przez proces P^ instrukcji " lock X" , każdy inny 
proces, który usiłuje odczytać, zapisać lub wykonać " lock X" musi poczekać, 
aż P^ wykona instrukcję " unlock X ' . Algorytm PWF-HEP wykorzystuje p-1 razy 
polecenie crea te by utworzyć p współbieżnych procesów (MASTER i (p-1) 
WORKERS) i używa poleceń Io c k  ‘ unlock, by zapewnić synchronizację między 
procesami. Proces WORKER(Z) wyznacza Z-ty, {Z+p)~ty, (Z+2p)-ty, .. wiersze ko- 
lejnych macierzy D . Zmienna SYN gwarantuje, że żaatP proces nie może

• - ' i i .  . , . k+1przejść do 1 iczenia elementów macierzy D , jeśl i któryś z pf£?cesow nie 
zakończył jeszcze wyznaczania elementów macierzy .

Algorytm PWF-HEP

Proces MASTER 
SYN:=0;
for l := 1 _to p-1 do create WORKER(Z); 
execute WORKER(p).

Proces WORKER(Z)
for k:=1 _to n _do begi n

for i:=l step p unt i 1 n do 
i f ^^<°° then

for j := 1 jto n _do execute 
lock SYN; SYN:=SYN+1; unlock SYN;

LI : _i_f SYN<p'k then go to LI
e n d .
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Dla poprawnej interpretacji działania .algorytmu PWF-HEP zauważmy, że 
instrukcja zwiększania SYN o 1 w trzeciej od końca linii wykonywana jest 
przez dokładnie jeden procesor. Instrukcja zaś w następnej linii wykonywa
na jest przez wszystkie procesy i jej efektem jest równoczesne zakończe
nie wszystkich procesów.

Eksperymenty obliczeniowe przeprowadzone z algorytmem PWF-HEP na ma
szynie HEP wykazały jego dużą efektywność zwłaszcza dla sieci pełnych 
i przypadków, gdy liczba wierzchołków w sieci była wielokrotnością liczby 
procesów, gdyż wtedy wszystkie procesory są obciążone prawie równomiernie 
(patrz szczegóły w [5 ]).

Podobne podejście zostało zastosowane w szeregu pracach Autorów 
z CSD WSU w Pullman do rozwiązywania problemów algebraicznych i równań 
różniczkowych na maszynie HEP. Polecamy zwłaszcza pracę [19], gdzie system 
zadań związanych z rozwiązywaniem układu równań liniowych, bardziej rozbu
dowany niż powyżej, dopuszcza optymalizację stopnia współbieżności poprzez 
konstrukcję tzw. maksymalnie równoległej relacji poprzedzania między zada
niami .

2.2. Sortowanie na maszynach Ml MD

Algorytmy sortujące dla maszyn Ml MD w większości przypadków najpierw w y 
znaczają rząd (Aank) lub po prostu numer każdego elementu, a następnie 
przesuwają elementy w odpowiednie miejsca. Obliczanie numeru danego elemen
tu odbywa się przez wyliczenie (e.numeAa£lon) liczby wszystkich elementów 
mniejszych od niego. Ze względu na wymaganą dość dużą liczbę procesorów, są 
to algorytmy mało praktyczne. Dla ilustracji opiszemy algorytm podany przez 
Hirschberga [10] o złożoności 0(log n), który wymaga jednak 0(n1*'’) proce
sorów o wolnym dostępie do wspólnej pamięci. Odstępstwem od zdefiniowanego 
przez nas modelu maszyny MIMD jest założenie o synchronicznym działaniu 
procesorów, por. Kroki 3 i 6 w opisie algorytmu.

W Krokach 2 i 5 wykonywane jest sumowanie elementów ciągów »^-elemen
towych. Ogólnie, suma n elementowa, może być znaleziona na synchronicznej"Z*
maszynie MfMD z n procesorami za pomocą następującego algorytmu.
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Algorytm PSUMA
for 0 jto [log n \ - 1 do

for '\^jźn-2L do s| mul taneousi y
a . :=a .+a .;

3 3 i * ?
{a, jest sumą n elementów a.}.ł %■

Złożoność algorytmu PSUMA wynosi [log n]. Inna metoda sumowania n liczb 
na maszynie MIMD wymaga jedynie n/ log n procesorów, a jej czas działa
nia wynosi 2[log n\. Metoda ta składa się z dwóch kroków. W pierwszym kro
ku, każdy z procesorów znajduje sumę przydzielonego mu podciągu log n-ele- 
mentowego, a w następnym kroku, znalezione sumy częściowe kumulowane są 
metodą binarną. Zachęcamy Czytelnika do udowodnienia poprawności tej meto
dy oraz podanej złożoności (por. [9 ]).

Algorytm Hirschberga
{Zakładamy, że wszystkie elementy ciągu a a są różne, a n jest 
kwadratem liczby naturalnej.}

Krok 1. Podzielić zbiór n liczb na Jn grup złożonych z Jn liczb każda. 

Następujące operacje wykonywać równolegle w każdej grupie elementów.

Krok 2. Dla każdego j, określić rząd C0UNT1,. elementu a. w grupie, do któ-
3 3

ej należy, tj . liczbę tych i, dla których a. <a . plus 1. W tym ce- ̂ ¿7 1/9
lu, 'każdemu j przydzielamy Jn procesorów, zatem n-n procesorów 
jest potrzebnych dla wszystkich elementów. Zauważmy, że wszystkie
porównania między elementami a . mogą być współbieżnie wykonane"L•
w jednostce czasu, a wyniki porównań mogą być skumulowane w czasie 
[log /Śl.

Krok 3- Każdą grupę uporządkować zgodnie z wartościami C0UNT1, tj, jedno
cześnie wykonać :~a •• Porządek ten może być znaleziony

3 3
w stałym (tj. niezależnym od n) czasie i nie pojawi się żaden kon
flikt pamięci, gdyż wartości C0UNT1 są różne (w grupach) dla róż
nych elementów.
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Krok b. Przydzielić każdemu elementowi a. zbiór Jn procesorów. Procesory 
N «7

te równocześnie wykonują binarne przeszukiwanie uporządkowanych
Jn g rup i określają następujące wartości

r j , jeśli a . należy do grupy y,
C0UNT2 = j 3

3 1 iczba el ementów a . w grupie u takich, że a . <a ..

Wartości C0UNT2 . mogą być znalezione dla wszystkich elementówo > y
r i /— i 1 / 2a . w czasie | log vn\ przez n-n proce so row.

J

Krok 5. Używając Jn procesorów dla każdego elementu j, wyznaczyć rząd
COUNT, elementu a. w całym ciągu, gdzie COUNT. = V C0UNT2. . Krok

3 J 0 u 0 >y
ten może być współbieżnie zrealizowany w czasie [log/n|.

Krok 6 . Na podstawie wartości COUNT, utworzyć poszukiwane uporządkowanie.
Może to być wykonane współbieżnie w stałym czasie.

Działanie algorytmu Hirschberga zilustrujemy na przykładzie 9-cio
elementowego ciągu (3,7,1,b ,6 ,8 ,9,5,2). W Kroku 1, cały ciąg dzielony jest
na trzy grupy (3,7,1^,6,819,5,2). W następnym kroku, każdemu elementowi
a. przydzielone są trzy procesory, które najpierw porównują a. z pozostały- 
3 3 mi elementami grup, a następnie sumują wyniki tych porównań, by obiiczyć
rząd elementu w grupie. Otrzymujemy więc najpierw 27 wyników porównań 
( 0 0 1 , 101 , 0 0 0  1 0 0 0,1 0 0 , 1 10 |01 1 , 0 0 1 ,0 0 0 ), a następnie wartości 
C0UNT1 = (-2,3,1 ! 1,2,313,2, 1 ), które określają miejsca elementów w uporząd
kowanych grupach. W Kroku 3 otrzymujemy zatem ciąg (1,3,7]b ,6 ,8 !2,5,9 ) •
Krok b ponownie wykorzystuje wszystkie 27 procesorów by metodą binarnego 
przeszukiwania policzyć wartości C0UNT2 = (100,201,322j211,222,332I 
101,212,333). W następnym kroku sumowane są wartości C0UNT2 przyporządkowa
ne poszczęgólnym elementom dając wrezultacie rzędy COUNT = (1,3,7!^,6,8]2,5,9), 
które wyznaczają miejsca elementów z uporządkowanych grup w ciągu całkowi
cie uporządkowanym ( 1 ,2 ,3,b,5,6 ,7,8 ,9).

Alaotytm Hirschberga jest najszybszym algorytmem MIMD, rozrzutnym jed
nak jeśli chodzi o liczbę procesorów. Preparata podał algorytm równie szyb
ki, ale wymagający tylko n logn procesorów. Valiant a później Gavril poda
li algorytmy MIMD wykorzystujące n! 2 procesorów o czasach działania

20(log n loglog n) i 0(log n ), odpowiednio. Szczegółowe o p i s y t y c h  algoryt
mów znaleźć można w pracach przeglądowych [ 2 ] i [ 1 8].
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3. Maszyny i algorytmy SIMD

3.1. Maszyny SIMD

Maszyna SIMD, zwana także siatką procesorów {cWiay p?ioc.eJ>6 0 JU), skła
da się ze zbioru procesorów (oznaczanych w skrócie przez PE), które zsyn
chronizowane są jednym strumieniem instrukcji (operacji) wysyłanym i ste
rowanym przez jednostkę centralną (patrz Rys. ¿0. Procesory wykonują

Rys. *ł. Schemat maszyny SIMD.
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instrukcje na danych przechowywanych we własnej (lokalnej) pamięci opera- 
cyjnej. Zatem, maszyna SIMD może wykonywać ciąg tych samych instrukcji 
jednocześnie na wielu różnych danych. 0 każdym z PE zakładamy, że zna 
i może rozpoznać swój numer. Ponadto, istnieje możliwość stosowania maski, 
która umożliwia uaktywnianie tylko pewnych procesorów. Najczęściej, zbiór 
procesorów aktywnych określany jest za pomocą prostego kryterium wyboru, 
którym może być warunek logiczny umieszczany w algorytmach po instrukcji. 
Dana instrukcja wykonywana jest przez te procesy, których numery spełnia
ją kryterium. Dla przykładu, jeśli algorytm ma zwiększać zawartość rejes
tru A {i) w procesorach o parzystym numerze i, to odpowiedni warunek może 
mieć postać (tg = 0 ), gdzie óg jest najmniej znaczącym bitem w binarnym 
rozwinięci u i.

Procesory w maszynie SIMD mogą komunikować się między sobą za pomocą 
albo wspólnej pamięci (SIMD-SM: ¿hasizd. mmony), albo sieci połączeń 
(ZnteACO YIWŁOjU a  n neJMOkk), która z kolei może przyjmować szereg różnych 
postaci takich jak krata (MC: me.óh~conmcte.d n e M w k k ) , kostka (CC: 
cubz-conmctid. n&twokk) lub siec przetasowana (PF: peA^e.cX ¿hufóte. mtwosik).

Przykładem maszyny SIMD jest llliac IV zbudowana w 1972 roku przez 
korporację Burroughs, która składa się z 6A PE tworzących kratę.

W maszynie SIMD-SM procesory komunikują się poprzez wspólną pamięć. 
Zatem przesłanie liczby r z procesora PE(i) do PE(j) następuje w dwóch 
krokach: PE (i) zapisuje r w komórce c należącej do wspólnej pamięci, a PE(j) 
odczytuje r z c. Czas komunikacji jest więc stały. Zakłada się zwykle, że 
co najwyżej jeden procesor może jednocześnie zapisywać w tej samej komórce, 
natomiast odczyt z komórki może ale nie musi być obwarowany takim samym 
ograniczeniem. Istnieje dość obszerna literatura poświęcona algorytmom na 
maszyny SIMD-SM. Ten model obliczeń jest jednak mało realistyczny ze wzglę
du na założenie o możliwości jednoczesnego dostępu przez p procesorów do p 
komórek pamięci. W praktyce, pamięci są dzielone na bloki, do których może 
mieć dostęp jednocześnie co najwyżej jeden procesor, zatem realizacja ą od
wołań do tego samego bloku pamięci trwa 0(ą) jednostek czasu. Zauważmy, że 
maszynę SIMD-SM można uważać za szczególną wersję zsynchronizowanej maszyny 
Ml M D .



- 20 -

Omówimy teraz szczegółowo wspomniane wyżej sieci połączeń między pro 
cesorami .

W maszynie SIMD-MC, procesory są ułożone w fe-wymiarową tablicę
k-\

: K71q, )» gdzie jest rozmiarem i-tego wymiaru oraz p = n n^.

Procesor PE w pozycji P(iQ,. . ) połączony jest z procesorami w pozy
cjach dla 0 SjSfe, jeśl i tylko istnieją. Za tern, pra
wie każdy procesor połączony jest z 2k innymi procesorami. Rysunek 5 (a) 
przedstawia SIMD-MC z 16 procesorami dla k = 2.

110 111

(c)

Rys. 5. Przykłady sieci połączeń w maszynach SI MD.

Załóżmy, że p = 2̂  i niech i = .,ig] będzie rozwinięciem bi
narnym liczby i, ie[0,p—1]. Oznaczmy przez i. dopełnienie bitu i., i zde-

.(£>)  ̂finiujmy i = [i , ... ,-1, V/ maszynie SIMD-CC, zakła-
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damy, że każdy procesor i połączony jest z procesorami PE(ó^'1), gdzie
0 <b <q. Zatem, każdy PE(t) połączony jest z log p = q  innymi procesorami. 
Rysunek 5 (b) przedstawia S i MD-CC z 8 procesorami ( tj. ą = 3).

Niech p, q, i, będą zdefiniowane jak wyżej. Zdef i n i ujjny S(i)
(¿hu^Ze.) oraz US(i) (unófiuj^-će.) jako liczby naturalne o rozwinięciach 
0 ^ . 2 »^ 3 * • • • »^g»^ i ̂  oraz Ci0,i odpowiednio. W ma
szynie SIMD-PS, procesor PE(i) połączony jest z procesorami o numerach

S(i) oraz US(i). Każdy procesor w tym modelu połączony jest z trze
ma procesorami. Rysunek 5 (c) przedstawia komputer S 1MD-PS z 8 proceso-
ram i.

3.2. Mnożenie macierzy

Działania na macierzach, ze względu na jawnie tkwiącą w nich równoleg
łość operacji, stanowią najobszerniejszą i najpopularniejszą grupę zadań
realizowanych na maszynach SIMD. W tym paragrafie, skupimy swoją uwagę na 
wyznaczaniu iloczynu dwóch dowolnych macierzy. Działanie to ma bardzo wie
le zastosowań. Szereg problemów teorii grafów, dla których metody macierzo
we nie dostarczają na jefektywni ej szyc+i algorytmów sekwencyjnych, ma bardzo 
efektywne algorytmy równoległe wykorzystujące iloczyn dwóch macierzy (lub 
pewną jego modyfikację). Do problemów takich należą; wyznaczanie długości 
najkrótszych dróg w sieci, wyznaczanie przechodniego domknięcia, obliczanie 
promienia, średnicy i centrum grafu, generowanie drzewa częściowego metodą 
rozszerzania i topologiczne sortowanie acyklicznego digrafu (szczegóły 
można znaleźć w [4]).

Iloczyn dwóch macierzy C = A mB stopnia n może być poi iczony w czasie
20(n) na wyidealizowanym komputerze SIMD-SM z n procesorami. Znane są także

algorytmy równoległe o czasie działania 0(log n). Algorytm będący realizacją
3 , . . .klasycznej metody mnożenia potrzebuje n /log n procesorów, a współbieżna

implementacja algorytmu Strassena - wymaga ^/log n procesorów. Wszyst
kie trzy algorytmy osiągają optymalne (z dokładnością do stałego współczyn" 
nika) przyśpieszenie.

Przedstawimy teraz algorytm Cannona mnożenia dwóch macierzy A = (& •■)I'd
1 B = (ł)..) S t o p n i a  n na m a s z y n ie  SIMD-MC z k = 2, o k t ó r e j  zak ładamy  d l a
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uproszczenia, że wyposażona jest dodatkowo w połączenia odpowiednich pro
cesorów brzegowych, tak aby elementy w wierszach i kolumnach siatki proce
sorów mogły być przesuwane cyklicznie. Zakładamy, że każdy procesor PE(ć,j) 
ma trzy rejestry A(-i,j), oraz C(ć,j), dane macierze A i B umiesz
czone są odpowiednio w rejestrach A i B, a wynik ma być pozostawiony 
w rejestrach C. Algorytm składa się z dwóch faz. W pierwszej fazie, ele
menty ¿-tego wiersza macierzy A przesuwane są i razy cyklicznie w lewo, 
a elementy j-tej kolumny macierzy B - j razy cyklicznie w górę. W rezulta-
c ie otrzymujemy A(i,j) = a . , . .. , oraz B(i,j) = b, ... , a zatemJ ^,(J+^)modn ^ + j ) m o d  n,j’
A(i,j)*B(i,j) jest składnikiem sumy tworzącej <?... W drugiej fazie, każde 
przesunięcie elementów w rejestrach A i B nnakłada" odpowiednie elementy 
macierzy A i B na siebie dając kolejne składniki elementów iloczynu. W po
niższym opisie algorytmu, symbol := oznacza podstawienie wykonywane w jed
nym procesorze, zaś <- jest poleceniem przesłania informacji po bezpośrednim 
połączeniu sieci komunikacyjnej.

Algorytm Cannona 
beg i n

for l : = ] to n -1 eto beg i n 
A(i,j)+-A(i, (j+1 )mod n ); (i > l )
B(t,j'KB((i+ 1 )mod n,j) (j >i) 

end ;
C(i,j):=A(ż,j)*B(i,j); 
for l: = l to_ n-1 do begin 
A{i,j)+-A(i,(j+\ )mod n);
S(ć,J K B (  (¿+1 )mod n,j);

end
end

Rysunek 6 ilustruje algorytm Cannona na przykładzie macierzy stopnia 3. 

Faza 1 Faza 2

Oo G oi G 02 * 0 0 * 11 * 2 2 G01 G 02

OO(3

* 1 0 * 2 1 * 0 2 G 02 G oo G 01 * 2 0 * 0 1
b

G n a 1 2 G 10 * 1 0 * 2 1 * 0 2 G 1 2 G 10 G i 1 * 2 0 * 0 1 * 1 2 G 10 G u G 1 2 * 0 0 * 1 1 b.

°22 G 20 G 21 * 2 0 * 0 1 * 1 2 G 20 G 21 G 22 * 0 0 * 1 1 * 2 2 G21 G 22 G 20 * 1 0 * 2 1 *1
22

02

Rys. 6 . Nakładanie się macierzy w kolejnych krokach algorytmu Cannona.
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Całkowity czas komunikacji między procesorami wynosi w algorytmie Canno- 
na 4 (n— 1 ) jednostek, zaś całkowita złożoność algorytmu jest 0(n). Kosztem 
zwiększenia stałej w oszacowaniu złożoności, algorytm Cannona może być zmo
dyfikowany dla maszyny SIMO-MC bez dodatkowych połączeń procesorów brzego
wych (por. [4]). Klasyczny algorytm mnożenia dwóch macierzy ma bardzo pros
tą implementację w postaci algorytmu systol icznego (por. § 4.1.3).

Opiszemy teraz algorytm mnożenia dwóch macierzy dla maszyny SIMD-CC
z n^ procesorami, gdzie n = 2^. Dla uproszczenia oznaczeń załóżmy, że pro-

2cesory tworzą siatkę n*nxn, czyli PŁ(i,j,k) ma numer in +jn+k, gdzie 
i,j,keLQ,n-M. Zatem, jeśli r ^, ..., r Q jest binarnym rozwinięciem nume
ru procesora PE(i,j ,k), to i = r oraz
k = r y..., "r . Tak jak poprzednio, zakładamy, że każdy procesor ma trzy 
rejestry A, B o r a z t Ą  na początku A(Q,j,k) = <2 S(0,j,k) = zaś wynik
ma .być umieszczony w C{0,j,k) = e .̂ , dla j ,ke[0,n-l3. Algorytm składa się 
z dwóch faz. W pierwszej fazie, elementy macierzy^ i B rozsyłane są po 
procesorach tak, że A(l,j,k) = a oraz B(l,g,k) = w drugiej fazie
kumulowane są elementy iloczynu.

v
Algorytm mnożenia macierzy dla maszyny SIMD-CC.

beg i n
for Z-:=3q~1 down to 2 q do_ beg i n
A(m^ )-e4(m); (m. = 0)

B(m(Z') )«£(m) (»1̂  = 0 )
end; U(ó , j  , k ) = a ^  B(i,g ,k)^b^k dla ¿e[0,n-1 ]} 
for l:=q~] downto 0 do {kopiowanie A(i,j,i) do A(i,g ,*)}
A{m^l ^)^A{m)-, = m 2 j)

for Z-:=2q-1 downto ą eto {kopiowanie B{i>i,k) dó B(i,* ,k)}
Binł1 '* )+-B(m); (m^ = m + -j)

C(m):=A(m)*B(m); {C(i,g tk)=a^b^k dla i ,j ,fce[0, n-1 ]} 
for l:=2q to_ 3^-1 do 
C§w)^C(/77)+C(m(J)) 

end . ;

Prześledźmy jedynie działanie ostatniej instrukcji for, która w każdym
n - 1

rejestrze C(0,j,fe) kumuluje sumę c —, = \ a ..b.-,. Ponieważ zmienna sterują-
o vK
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ca l przebiega od 2q do 3<7“ 1 > zmiana bitu w nr następuje na pozycji pierw
szego indeksu. Dla l = 2q, otrzymujemy C(i,j ,k)-<C(i,j ,k)+C(i+] ,j ,k) dla 
parzystych i oraz C(i,j ,k)+C(i,j,k)+C(i-\ ,j,k) dla nieparzystych i. Dla 
l = 2ą+\, mamy C(i,j,k)-<-C(i,j,k)+C(i+2,j,k), gdy drugi najmniej znaczący 
bit w rozwinięciu i jest 0, oraz C{i,g,k)+C(i,j,k)+C(i-2,j,k), w przeciwnym 
przypadku. Zauważmy, że dla Z = 2q, rejestr C(2,j,k) otrzymuje wartość 
C(2,j,k')+C(3,j,k), a zatem po dwóch iteracjach rejestr C(Q,j,k) zawiera sumę 
C(0,j,k)+C(1,j ,k)+C(2,j,k)+C(3,j,k), czyli liczba składników w C(0,j,fe) 
podwajana jest w każdej iteracji. W rezultacie, po q iteracjach rejestr

n-1
C(0,j,k) zawiera sumę £ C(i,j,k) = o ...

i=Q 3

3Powyższy algorytm dla maszyny SI MD-CC z n procesorami ma złożoność
0 (q), a więc 0(1og n). Praca [4] zawiera szereg innych algorytmów mnożenia

2macierzy dla maszyn SIMD-CC, a wśród nich algorytm dla n procesorów o zło-
2zonosci 0(n) oraz dla n m procesorów o złożoności 0 ( 72//72+log m), gdzie m 

spełnia 1 <m <n. Oba algorytmy są optymalne, w drugim przypadku należy przy
jąć m = tz/log 72. Podobna sytuacja jest także dla maszyn SIMC-PS (por. [*0), 
odpowiednie algorytmy są jednak bardziej skomplikowane. Zamiast nich, sieć 
PS zastosujemy w algorytmie sortowania (patrz § ¿ł.2.3).

3.3. Algorytm naprzemiennego sortowania

Dla posortowania n liczb, struktura połączeń między procesorami w ma
szynie SI MD może być nawet liniowa, taką maszynę oznaczać będziemy w skró
cie przez SIMD-L (jSćneoA.). Działanie maszyny SIMD-L zilustrujemy na przykła
dzie uwspółbieżni enia algorytmu sekwencyjnego, którego czas działania wynosi 2
0 (72 ). Rozpa trzmy metodę bąbelkową (bubb-te. AOAt), w której porównywane są i, 
w razie potrzeby, zamieniane miejscami elementy sąsiednie. W pierwszej ite
racji algorytmu, element największy umieszczany jest na końcu ciągu, następ
nie drugi największy i td. Liczba porównań w tej metodzie wynosi co najwyżej

nr2 . . 2l (72—2/), a więc jest rzędu n . Odmianą metody bąbelkowej jest metoda na-

przemiennego sortowania (odd-2.ve.n thanApoKtation i>0Kt) składająca się z 72 

przeplatających się nawzajem faz nieparzystych i parzystych, z których każda
wykonuje n/2 porównań. W każdej z faz, element aktywny x. porównywany jest"Z-
ze swoim prawym sąsiadem ¿c. . i jeśli x . > x .  to elementy te zamieniane są*£'* * Z Z ■ ■*
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miejscami. W fazie nieparzystej, aktywne są elementy o wskaźnikach niepa
rzystych, a w fazie parzystej - elementy o wskaźnikach parzystych. Przyj
mijmy, że element x. znajduje się w ¿-tym procesorze maszyny SIMD-L w re-'L'
jestrze o tej samej nazwie. Procesor aktywny porównuje zawartość swojego 
rejestru x z zawartością rejestru x w następnym procesorze, i w razie 
konieczności zamienia miejscami zawartości. Poniższy algorytm wymaga n 
procesorów, a jego czas działania wynosi 0(n).

Algorytm naprzemiennego sortowania

for l : = 1 _to n do_
if x .>x . - then EXCHANGE(m .,x . .) (in = ln )—   ̂ +̂1   % ’ v+1' ' 0  0

{¿q(Z.q) oznacza najmniej znaczący bit w rozwinięciu binarnym i(l)}

Rysunek 7 ilustruje działanie algorytmu naprzemiennego sortowania na 
przykładzie ciągu pięcioe1ementowego.

0 1 2 3 A
numer
kroku

0

Rys. 7. Ilustracja działania algorytmu naprzemiennego na maszynie SIMD-L,

Podobnie, można uwspółbieżnić algorytm sortujący, który wykorzystuje 
drzewo binarne jako strukturę połączeń między elementami i wynikami porównań.
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Jako rezultat otrzymujemy inny równoległy algorytm sortujący n liczb w cza
sie 0(n) przy użyciu 0(n) procesorów. Szczegółową realizację tego algorytmu 
pozostawiamy Czytelnikowi.

Metoda naprzemiennego sortowania może być uogólniona na przypadek k 
liniowo połączonych procesorów, z których każdy może przechowywać w swojej 
pamięci m liczb. Załóżmy, że n = km i niech każdy z procesorów ma w swojej 
pamięci m liczb. Na początku, każdy procesor sortuje swój podciąg jedną 
z klasycznych metod sekwencyjnych. W następnych k krokach, uaktywaniane są 
naprzemiennie parzyste i nieparzyste procesory. Procesor aktywny otrzymuje 
podciąg z procesora następnego, scala oba podciągi w jeden ciąg uporządkowa
ny, dzieli otrzymany ciąg na dwie równe części i drugą z nich odsyła do pro
cesora następnego. Złożoność całego algorytmu jest 0 (m \oqm)+Q(km), gdzie 
pierwszy składnik jest oszacowaniem czasu współbieżnego posortowania pod
ciągów w procesorach, a drugi - złożonością kroku iteracyjnego. Oszacowanie 
złożoności można wyrazić także w postaci 0(tz 1 o g n)/k+Q(n ),’ a zatem dla n 
dużych w. stosunku do k, współczynnik przyśpieszenia dla tej metody jest 
bliski k. To bliskie optymalnego prześpieszenie zawdzięczamy przede wszyst
kim temu, że dla n dużych w porównaniu z k, czas pracy procesorów dominuje 
czas komunikacji między procesorami.

Opis algorytmów sortujących dla maszyn SI MD z innymi sieciami połączeń 
znaleźć można w [2] i [18]. Jeszcze inne algorytmy sortujące dla maszyn SlMD 
mogą być otrzymane przez odpowiednią implementację sieci sortujących oraz 
algorytmów systo1 icznych, które omawiamy w następnym rozdziale.

k . Maszyny i algorytmy systoliczne

Maszyny systoliczne uważać można za hardware’owe realizacje algorytmów 
(obliczeń). Maszyna taka jest regularną siecią bardzo prostych procesorów 
(PE), w której dane krążą w sposób rytmiczny. Określenie systoliazna pocho
dzi od ang i el sk i ego'słowa które jest terminem fizjolog icznym ozna
czającym rytmiczne skurcze serca i arterii powodujące pulsowanie krwi w cie
le. Pierwsze maszyny systoliczne, będące realizacjami operacji macierzowych 
w technologii VLSI, zostały opracowane pod koniec lat 70-tych przez H.T. Kun- 
ga z Uniwersytetu Carnegie-Mellon. Komercyjne maszyny systoliczne pojawiły 
się na początku lat 80-tych.
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Procesory w maszynach systolicznych wykonują najczęściej jedynie bar
dzo proste operacje. Informacje między procesorami przepływają w sposób po
tokowy, zaś komunikacja ze światem zewnętrznym odbywa się tylko za pomocą 
procesorów, które należą do brzegu całego układu. Zatem, jedynie brzegowe 
procesory mogą być portami 1/0 w czysto-systol icznych układach. Maszyny 
systoliczne, w których dostępne są dla świata zewnętrznego także niektóre 
nie-brzegowe procesory nazywać będziemy pseudo-systol icznymi.

Podstawowym zastosowaniem maszyn systolicznych są obliczenia, w których 
liczba operacji zdecydowanie przewyższa liczbę danych, zaś dane wielokrotnie 
występują w operacjach tego samego typu. Maszyny systoliczne zawdzięczają 
więc swoją dużą efektywność wielokrotnemu wykorzystaniu danych wprowadzo
nych do układu. Rysunek 8 przedstawia schemat maszyny systolicznej.

Pamięć

PE PE PE PE PE PE PE

Rys. 8 . Ewolucja maszyny klasycznej w maszynę systoliczną.

Ocena efektywności algorytmów systolicznych, oprócz czasu obliczeń, 
obejmuje także oszacowanie całkowitej powierzchni zajmowanej przez układ 
VLSI realizujący dany algorytm. Z kolei, oszacowanie powierzchni powinno 
uwzględniać przestrzeń potrzebną do zapisania wszystkich liczb występują
cych w obliczeniach oraz obszar przeznaczony na realizację procesorów (P E ).

4.1. Obliczenia macierzowe

4.1.1. Obi iczenia splotów

Klasycznym przykładem algorytmu systol icznego jest metoda obliczania 
splotów (convoZution). Załóżmy, że dany jest ciąg wag , w^,.,., w Dla 
ciągu danych wejściowych x x X y  —  , x ^ na 1 eży.wyznaczyć ciąg y ^, y^, 
..., zdefiniowany następująco

Parni ęć



Obliczanie splotów pojawia się w bardzo wielu standardowych podprogra
mach numerycznych takich jak: dopasowywanie wzorca, korelacja, interpolacja, 
c h i :czanie wartości wielomianów, dyskretna transformacja Fouriera, mnożenie 
i dzielenie wielomianów. Najpierw, opiszemy trzy algorytmy semi-systoliczne 
(C1-C3), a następnie - dwa algorytmy czysto-systoliczne (C4-C5). Dla więk
szej przejrzystości prezentacji, opisami algorytmów są przykładowe sieci 
systol iczne dla k = 3 .

Cl. Rozsyłanie danych - ruch wyników - wagi w miejscu.

W algorytmie systol icznym, którego schemat przedstawiono na Rys. 9, 
wagi umieszczane są w procesorach przed rozpoczęciem obliczeń, częściowe
wartości splotów y . poruszają się od lewej do prawej, zaś kolejne elementy'V
x. rozsyłane są (bAoadccut) jednocześnie do wszystkich procesorów. W pierw-*£•
szym cyklu y^, o początkowej wartości 0 , przechodzi przez pierwszy procesor 
i kumuluje wartość . Zauważmy, że w tym cyklu wartości i WyC^ nie
są kumulowane przez żaden z/., W drugim cyklu, wartości w^x^ oraz kumu
lowane są przez y^ i y^ odpowiednio. Począwszy od trzeciego cyklu, poprawne 
wartości y^, y^,... zaczynają pojawiać się na wyjściu trzeciego procesora.

X„ x.

y*.

X .

\*
w yout-- > o. •- y • +W'xJOUt vn tn

Rys. 9- Obliczanie splotów - systol iczny algorytm Cl 

C2. Rozsyłanie danych - ruch wag - wyniki w miejscu.

W algorytmie przedstawionym na Rys. 10, wartości y. kumulowane są‘Z'
w procesorach, przez które przepływa cyklicznie ciąg wag. Dane x. rozsyłane
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Rys. 10. Obi iczanie splotów - systol iczny algorytm C2.

są podobnie jak w algorytmie C 1 . Za przewagę algorytmu C2 nad Cl można uznać 
opływ wag zamiast przepływu rezultatów, które często liczone są ze zwiększo
ną precyzją, a więc wymagają większej liczby bitów niż wagi. Rozwiązanie Cl 
nie wymaga natomiast żadnej dodatkowej magistrali (lub globalnej sieci) do 
zbierania wyników.

C 3 . Kumulacja wyników - ruch danych - wagi w miejscu.

Rysunek 11 przedstawia algorytm, w którym wszystkie składniki każdego 
splotu liczone są równocześnie, a następnie wysyłane są do sumatora, gdzie 
następuje ich kumulacja. Jeśli k jest stosunkowo duże, to sumator może mieć 
postać drzewa procesorów, w którym kolejne kumulacje realizowane są potokowo.

Rys. 11. Obliczanie splotów - systoliczny algorytm C3.
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Przedstawione trzy metody liczenia splotów za pomocą algorytmów semi- 
systol icznych wykorzystują szereg mechanizmów uwspółbieżniania obliczeń, 
nie mają jednak wszystkich zalet układów czysto-systol icznych. Na przykład, 
rozsyłanie danych i kumulacja wyników wymagają dodatkowych magistrali lub 
sieci globalnych. Dla dużych k, może to prowadzić do spowolnienia zegara 
L.Jadt.. Przedstawimy tera z czysto-systol iczne algorytmy, które nie korzys
tają z żadnej globalnej kumulacji i przesyłania danych. Potencjalnie, bez 
większych trudnos'ci technicznych, takie układy systol iczne mogą być rozsze
rzane dla dowolnej liczby elementów.

C4. Wagi w miejscu - ruch danych i wyników z tą samą prędkością.

W algorytmie zilustrowanym na Rys. 12, wagi umieszczone są w proceso
rach przed rozpoczęciem obliczeń, a dane i wyniki przepływają przez proce
sory w odstępach dwóch cykli między kolejnymi elementami. Słabą stroną te
go rozwiązania jest tylko w połowie wykorzystywana moc (liczba) procesorów 
(średnio 50 %).

x.
----

<--

y.out

X  .in

w
y^n

x'out x , := x .out vn

Rys. 12. Obliczanie splotów - systoliczny algorytm C 4 ,

C5. Wagi w miejscu - ruch danych i wyników.
X-

y-.

Xr

x

y

x

w

xout

y.out

u , := u . +wx . aout a vn
x := x .tn

x , := xout

Rys. 13. Obliczanie splotów - systoliczny algorytm C5,
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Algorytm przedstawiony na Rys. 13, nie ma tej wady algorytmu Ck, 
o której piszemy w ostatnim zdaniu, dzięki przesyłaniu danych i wyników 
z różnymi prędkościami.

k .1.2. Mnożenie macierzy przez wektor

a

a

23

12

a 33

a 22

a 32

‘21

ak2

31

<r

«

yout
x .%n

<r
y out

t-n
■ x x
out out

:= u . + a x .“w  vn
:= x .l,n

Rys. 14. Algorytm systol iczny dla wyznaczania iloczynu macierzy wstęgowej 
przez wektor (Kung i Leiserson, 1978).

Rysunek 14 przedstawia schemat algorytmu systol icznego z liniowym 
układem procesorów, który wyznacza elementy iloczynu Y wstęgowej macierzy 
A przez wektor X, tj.

a 1 1 a l 2
a 21 a 22 COCNl

<3

a 31. «32 «33

ak2 ak3

0 ...

aZk

ahk a 45

x\ y i
x2 ^2
x3 = ^3
x 4 vk

•
•
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Przypuśćmy, że macierz A ma wstęgę szerokości w (powyżej, w = 4). Wtedy, 
jak łatwo sprawdzić, układ składający się z w procesorów oblicza n kolej
nych elementów wektora Y w czasie 2n+w.

4.1 ,3. Mnożenie dwóch macierzy

Najbardziej naturalną organizacją procesorów wykonujących systoliczne 
mnożenie dwóch macierzy stopnia n, C = A ‘B, jest kwadratowa krata o boku n. 
Załóżmy, że elementy macierzy A poruszają się wierszami od lewej do prawej, 
elementy macierzy B poruszają się przekątnymi od góry do dołu, a elementy 
iloczynu C poruszają się wierszami od prawej do lewej. Ponieważ każdy ele
ment ¿-tego wiersza macierzy A występuje w rozwinięciu każdego elementu 
¿-tego wiersza macierzy C, elementy' macierzy A i C przedzielone są jednym 
pustym cyklem, by żadne dwa elementy nie minęły się między procesorami. 
(Pusty cykl można zastąpić zeremotrzymując ten sam efekt.) Rysunek 15 (a) 
przedstawia układ, który wyznacza iloczyn dwóch macierzy stopnia 3, P rzy 
założeniu jednak, że elementy macierzy B z chwilą wejścia do układu, poja
wiają się we wszystkich procesorach danej kolumny. Takie rozwiązanie nie 
jest jednak zgodne z podstawowym założeniem o układach systol icznych. Za
kładamy bowiem, że element wysłany przez jeden procesor osiąga inny pro
cesor z nim połączony bezpośrednio z opóźnieniem przynajmniej 1. Układ 
z Rys. 15 (a) może być jednak łatwo sprowadzony do układu czysto-systol icz- 
nego przez opóźnienie każdego elementu macierzy B o 1 między kolejnymi pro
cesorami i cofnięcie ¿-tych wierszy macierzy A i C o  ¿-1 cykli. Tak zmody
fikowany układ jest już czysto-systol iczny, patrz Rys. 15 (b).

Przedstawiony układ systol iczny mnoży dwie macierze stopnia n w czasie
2 2

0 (n) i zajmuje powierzchnię 0 (?z log m ) , gdzie n jest rzędem obszaru zajmo- 
2wanego przez n procesorów, zaś log m jest oszacowaniem górnym rozmiaru 

( tj. liczby bitów) liczb występujących w obliczeniach.

Powyższy układ systoliczny może być wykorzystany do mnożenia macierzy
2 ~boolowskich stopnia n na powierzchni 0(zz ) i w tym samym czasie 0(n). Ten 

algorytm z kolei może być zastosowany do wyznaczania macierzy przechodniego 
domknięcia binarnej relacji (lub grafu) w czasie O(nlogn). Szereg innych 
układów systolicznych dla problemów macierzowych i grafowych przedstawionych 
jest w książce Ullmana [24], Rozdz. 5.
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Rys. 15. Systol iczny algorytmy mnożenia dwóch macierzy.
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Na zakończenie tego punktu przedstawiamy na Rys. 16 układ systoliczny 
wyznaczający iloczyn dwóch macierzy stopnia n o wstęgach i który 
wykorzystuje sześciokątną organizację komunikacji między procesorami. Czas 
działania algorytmu wynosi 3^+min{w^,w^ } . Dowód tego faktu oraz dowód po
prawności działania algorytmu z Rys. 16 pozostawiamy Czytelnikowi jako 
proste ćwiczenie.

C

C *J C j j  C 24

Cjl C 4J cj4 C j j

Rys. 16. Systoliczny algorytm mnożenia dwóch macierzy wstęgowych.

4.2. Sieci sortujące

Systoliczne algorytmy porządkowania ciągu liczb nazywane są powszech
nie sieciami sortującymi (-iOAting nztwofik). Podstawowym elementem sieci 
sortującej jest moduł porównania, który dla dwóch danych liczb na wejściu, 
na wyjściu podaje minimum i maximum, patrz Rys. 17. Ze względu na swoją
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prostotę, moduły takie mogą być produkowane w technologii VLSI i tworzyć 
bardziej złożone układy.

Rys. 17- Moduły porównań.
■ - ' " ;■ /

W następnych punktach opi sujemy dwa algorytmy sortujące pochodzące od 
Batchera. Pierwszy z algorytmów oparty jest na innym algorytmie tego same
go autora, który łączy dwa uporządkowane ciągi metodą naprzemiennego sca
lania. Drugi zaś, oparty jest na własnościach ciągów bitonicznych. Obie 
sortujące sieci Batchera są najszybszymi znanymi równoległymi algorytmami 
sortującymi.

4.2.1. Metoda naprzemiennego scalania

Niech a  ̂< a 2 < ... <a^ i b^ i b ^ <  ... n >2, będą dwoma uporządkowa
nymi ciągami, które należy połączyć w jeden ciąg c. <c <... <c„ . Przyjmij-^ 1 2  Ln
my dla uproszczenia rozważań, że n = 2 , k £ 1. Algorytm naprzemiennego sca
lania (odd-e.ve.n me/cgz) w pierwszym kroku rekurencyjnie łączy oddzi el ni e pod
ciągi o nieparzystych wskaźnikach i podciągi o parzystych wskaźnikach z obu
ciągów {a.} i {b .}. Drugi krok algorytmu polega na porównaniu odpowiednich<7 t7
elementów uporządkowań otrzymanych w poprzednim kroku.

Algorytm naprzemiennego scalania.

procedurę ODD_EVEN_MERGE(rt;a.) ,a^, ... >an >b^ ,b^> • • • >bn >c i >c 2’ ' ’' ,c2n^’ 
beg i n

i f n=2 then beg i n
i f a^<b1 then beg i n :=a.; d^-^b^ end
el se beg i n d  ̂:=b^; d^:=a^ erid; 
i f cz2<ł>2 then beg i n e^ :=a2 ; e2:=^2 end 
el se begin e^ :=i>2; e 2 : = a 2 en<  ̂ en,c* 

else beg i n

!i . ■ ■■■.-
\ ^ .
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0DD_EVEN_MERGE(n/2;a1 ,a3 , ,b^ ,... ;<2j ,d2 ,... :);
0DD_EVEN_MERGE(n/2;a2 ,a/ł,... , a ¿ b 2,b^ ... ,ż>̂ ; e ] ,e2 ,.. .,e^)

end;

C 1 :-dr  °2n’~en'
for -¿:=1 _to n - 1 do begin

°2i:=""inWi+1'ei);
°2i+r"maxWi+i’ei)

end
end

Rys. 18. Schemat działania algorytmu naprzemiennego scalania.

Rysunek 18 przedstawia ogólny schemat powyższego algorytmu, a na Rys. 19 
pokazano przykładową sieć dla n = 4. Zauważmy, że na ogół jest to algorytm 
niestabilny, gdyż element = 6 występuje na początku (w danych) przed 
b-, - 6+ , a w uporządkowanym ciągu ich kolejność jest odwrotna.



-  37  -

Rys. 19. Przykład sortowania metodą naprzemiennego scalania.

łatwo policzyć rozwiązując odpowiednie równanie rekurencyjne, że sieć 
naprzemiennego scalania zbudowana jest z 0 (n logn) modułów porównań, zaś 
czas potrzebny do scalenia dwóch uporządkowanych ciągów w jeden wynosi 
0 (log n ) .

4.2.2. Równoległy algorytm Batchera

Wykorzystamy teraz powyższy algorytm do skonstruowania sieci porządku
jącej dowolny ciąg liczb. Przyjmijmy, że należy uporządkować ciąg a.,

l
..., a^, gdzie dla uproszczenia mamy n = 2 , 7 >0. Równoległy algorytm Bat
chera wykonuje l kroków dla i = 0 , 1,..., 7-1, a w każdym z nich stosując 
algorytm naprzemiennego scalania łączy wszystkie 2 parY uporządkowanych
podciągów długości 2 .

Algorytm Batchera

for ć : = 0 to 7-1 do 
7-t-lfor 1<j< 2 do si mul taneousl y
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0DD_EVEN_MERGE(2i';a[t7,21'+l+1 :j2t'+ 1+2t'];a[j2t'+l+27'+l :(j+1 )2i'+ 1 ];
a U 2 C+]+]:(j+])2i+]l)

{a\_g:h'] oznacza ciąg a^y a

2Sieć równoległego algorytmu Butchera zbudowana jest z 0(n log n) modu-2i.w porównań, a złożoność czasowa algorytmu wynosi 0(log n). Zauważmy, że 
algorytm ten można interpretować także jako metodę porządkowania na maszy
nach Ml MD lub SI MD z n/2 procesorami, które mają wolny dostęp do wspólnej 
pamięci przechowującej sortowany ciąg.

W książce Ullmana [24] znaleźć można inną realizację równoległego al
gorytmu Batchera w technologii VLSI.

4.2.3. Bitonicznę sortowanie

Wraz z poprzednimi algorytmami sortującymi, Batcher zaproponował jesz
cze inny schemat porządkowania liczb zwany siecią bitonicznego sortowania. 
Ciąg liczb a a ^ ,  ..., a jest bitoniczny (b-ćtoruc), jeśli składa się z co 
najwyżej dwóch podciągów monoton i cznych, t j . jeśli istnieje j, 1 śj <n, 
tak i e, że a ̂ <a^ < ... <a_. - ••• - a n • S ieć b i toni cznego sor towan i a po
rządkuje ciąg bitoniczny. Zauważmy, że dla j" = 1 lub j = n, ciąg bitoniczny 
jest nonotoniczny. Każdy podciąg ciągu bitonicznego jest również bitoniczny, 
a także jeśl i a ] < a 2 < ... <a^ i b ] < b 2 < ... śbm> to ciąg (c^ ,a2, ... ,<2^ ^ ,  

...,b,j) jest bitoniczny. Wynika stąd, że sieć bitonicznego sortowania może 
być stosowana do scalania dwóch uporządkowanych ciągów.

Załóżmy, że a 2^ jest ciągiem bitonicznym i przyjmijmy, że
n = 2 , k >  0. Batcher udowodnił, że ciągi d2, ..., ¿n i e]t e^,..., 
gdzie d^ = mi n âi ><̂ n+^  ° raz  ̂ dla i = 1, 2 ,..., n, są także
bitonicznę i co więcej max{d.} <min{e.}. Ta własność ciągów bitonicznychis ‘Ts
może być rekurencyjnie zastosowana do ciągów , d^ ..., d oraz e ]f 
e . W rezultacie, otrzymujemy algorytm bitonicznego sortowania, którego sieć 
przedstawiona jest schematycznie na Rys. 20, zaś Rys. 21 ilustruje realiza- 
cję tej sieci dla 2n = 8 , w której schemat połączeń między modułami porów
nań w dwóch sąsiednich kolumnach wyznaczony jest przez wartość funkcji 
SHUFFLE. Przyjmijmy, że wyjścia z/i wejścia do modułów oznaczone są liczba
mi od 0 do 2n-1. Wtedy wyjście i połączone jest z wejściem SHUFFLE(i) =

= {im-\'im -2''’" ib''iTn)' gdzie V  ^0 jest b i n a : r n 3 reprezenacją i.
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n-2

Rys. 20. Sieć bitonicznego

S i eć b i to- 
nicznego 
sortowania 

du n

sortowania rzędu 2 n.

S i eć b i to- 
n icznego 
so r towa n i a 
rzędu n

n+ 2
c -> n+ 3

Rys. 2 J . Przykładowa sieć bitonicznego sortowania rzędu 8 .
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Czas potrzebny do posortowania ciągu bitonicznego rzędu 2n wynosi 0(log n ), 
zaś liczba zastosowanych modułów porównań jest ograniczona przez 0 (n logn).

kJeśli ciąg ¿¡̂  , a^,..., a^, n = 2 {k > 0 ) nie jest bi toniczny, to można 
wtedy zastosować klasyczną metodę sortowania przez scalanie, które realizo
wane jest przy pomocy sieci bitonicznego sortowania odpowiedniego rzędu."]
Dokładniej, w -¿-tym kroku dla i = 0, 1,..., k-1 należy zastosować 2

*¿4-1
sieci sortujących rzędu 2 . Rysunek 22 ilustruje sieć bitonicznego sor
towania dowolnego ciągu 8 -elementowego. Czas potrzebny do posortowania n

2liczb jest ograniczony przez 0 (1 og n), a liczba użytych mddułów porównań 
2wynosi 0 (n log n ) .
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Rys. 22. Przykładowa sieć bitonicznego sortowania dowolnego ciągu długości 8 ,
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