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MINIMALIZACJA SREDNIEGO CZASU OBStUGI ZADAN W SYSTEMIE
ROWNOLEGLEGO PRZYDZIALU ZASOBOW

Streszczenie. W pracy, obok podsumowania dotychczasowych wynikéw dotyczacych
problemu minimalizacji $redniego czasu przeptywu zadan w systemie roéwnolegtego
przydzialu zasobdéw, zaprezentowano wiasnosci sumy multichromatycznej, w
szczegoblnosci nowe oszacowania. Ponadto zaproponowano rozszerzenie klasycznej
notacji tréjpolowej w celu uwzglednienia nowych wynikéw dotyczacych ztozonosci
wybranych problemow szeregowania zadan na podstawie wybranych klas grafow
konfliktowych.

SCHEDULING MULTIPROCESSOR TASKS ON DEDICATED PROCESSORS TO
MINIMIZE MEAN FLOW TIME

Summary. In the paper we consider the problem of scheduling multiprocessor tasks
on dedicated processors. The author extends the notation a\j3\y to take into
consideration new results concerning the complexity of the problem restricted to the
special families of conflicting graphs. Moreover, some new properties of the
multichromatic sum are presented.

1 Wstep

W zwigzku z rozwojem réwnolegltych i rozproszonych systeméw przetwarzania
informacji szczeg6lnego znaczenia nabiera model szeregowania zadah z systemem
procesorow (maszyn, zasobdw) dziatajacych niezaleznie (réwnolegle). Rozwaza¢ bedziemy
systemy z zadaniami, dla ktérych $cisSle okreslono podzbiory zbioru procesorow
wykonujacych dane zadanie réwnocze$nie. Z punktu widzenia zadania procesory beda wtedy
zasobami niezbednymi do jego wykonania. Przy interpretacji procesoréw jako zasobow w
systemach komputerowych, inne urzadzenia peryferyjne, np. drukarki, stacje dyskow czy
nawet sekcje krytyczne programow, bedg w modelu ujmowane jako procesory, czyli jednostki

przetwarzajgce dane zadanie.
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W pracy rozwazany jest deterministyczny model przydziatu zasobéw zadaniom
zgtaszajgcym zadania wytgcznego dostepu do dedykowanych zasobdw. W zasadniczy sposéb
rozni sie on od prezentowanych w literaturze niedeterministycznych rozproszonych systeméw
synchronizacyjnych, np. szeroko opisywanego Problemu Pieciu Filozoféw [7, 6, 20], gdzie
gtowny nacisk potozony jest na znalezienie rozwigzania eliminujgcego zjawisko gtodowania
oraz blokady, przy czym zastosowany algorytm rozwigzujacy problem jest czesto algorytmem
rozproszonym, wykonywanym lokalnie przez kazdy proces (zwigzany z danym zasobem). W
literaturze problem (istnienia, nie optymalizacji) alokacji zasobdéw 2z ograniczonym
jednoczesnym dostepem, np. [16], dotyczy sekwencyjnego (ang. collecting resources one by
one) przydziatu wszystkich zasobow niezbednych do wykonania danego zadania badz
rownoczesnego (ang. collecting resources concurrently), przy zalozeniu braku procesu
zarzadzajacego przydziatem zasobow.

Prezentowane przez nas podejscie opiera sie na paradygmacie determinizmu oraz
optymalizacji. Zaktadamy bowiem peing znajomos$¢ problemu przed jego rozwiazaniem, czyli
petne przyporzadkowanie zasobéw do zadan. Ponadto nie interesuje nas znalezienie jakiego$
rozwigzania, ale optymalnego, wzgledem ustalonego kryterium optymalizacyjnego.

Systemy rownolegte z zadaniami dwuprocesorowymi modelujg zagadnienie
wspOtpracy procesoréw wymaganej do wykonania zadania i znajdujg zastosowanie w
systemach komunikacyjnych, wymagajacych jednoczesnego udziatu nadawcy i odbiorcy, np.
w diagnostycznych systemach wieloprocesorowych [13]. Rozwaza sie roéwniez zadania z
wiekszg liczbg predefiniowanych procesorow [3, 2], gtéwnie modele dwu- lub
trzyprocesorowe z podzielnymi zadaniami..

Problem minimalizacji dtugosci uszeregowania w systemach réwnolegtych bez
ograniczenn kolejnoSciowych jest obszernie opisany w literaturze, np. [13, 4, 3, 2].
Minimalizacja $redniego czasu przeptywu, czyli $redniego czasu oczekiwania zadania w
systemie na obstuzenie (przy zatozeniu jednoczesnego przybycia zadan do systemu), jest

problemem obecnym w literaturze od niedawna [8, 11, 5, 1, 15,2,22].

2. Opis problemu i konstrukcja modelu

Rozwazmy zbiér n zadan J =] Jnj oraz m procesoréw (zasobdw)

Af={m,,...,M,,) . Kazdemu z zadan przyporzadkowany jest niepusty zbiér MJczM
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procesoréw réwnolegle wykonujacych zadanie Jj w czasie pj. Zatem dane jest

przyporzadkowanie F :J-+2MxR+, gdzie =[m1 oraz R+ oznacza zbidr liczb

rzeczywistych dodatnich (0$ czasu). Naszym celem jest uporzadkowanie w czasie wszystkich
zadan (ang. no starvation) tak, aby zadne dwa zadania nie korzystalty jednoczesnie ze

wspdlnego zasobu (ang. mutual exclusion). Uszeregowaniem zadar nazwiemy kazdg funkcije
S:J—»1R taka, ze |s(Jy] =pj, dla j-\,...,n oraz )n X()>0=>MJIn Mk=0,
dla 1<j * k<n. Ponadto zaktadamy, ze kazda ze skonczonej ilosci sktadowych spdjnosci

zbioru jest przedziatem domknietym. Funkcja S ustala zatem dla kazdego zadania

przedziaty czasowe, w ktorych korzysta z dedykowanych zasobéw (procesorow) w sposob
wyltgczny. Pierwszy warunek okresla tgczny czas (sume dtugosci przedziatow) przetwarzania
zadania. Drugi warunek wykluczajednoczesny dostep zadan do tych samych zasobow.

Definicja 2.1. Grafem konfliktowym nazywamy graf
G(F):= nzxj<na MFIMI* Oy

Nietrudno zauwazy¢, ze graf konfliktowy nie wyznacza jednoznacznie funkcji F (w
odniesieniu do pierwszej wspétrzednej). Wystarczy rozwazy¢ jednozadaniowy zbi6ér J z
réznymi zbiorami predefiniowanych procesoréw dla tego samego zadania.

Definicja 2.2. Sumg chromatyczng (wierzchotkowg) grafu G nazywamy liczbg
ANG):=minc”(G,c), gdzie £ (G,c)=£ VWV (G)C(V) oraz c:V(G)-+N jest
pokolorowaniem wierzchotkowym grafu G.

Okazuje sig, ze dla zadan jednostkowych znalezienie uszeregowania S mozna
rownowaznie sprowadzi¢ do pokolorowania wierzchotkowego grafu konfliktowego.

Natomiast optymalne uszeregowanie minimalizujgce S$redni czas przeptywu odpowiada

znalezieniu pokolorowania grafu konfliktowego, realizujgcego sume chromatyczna.
Rownowazno$¢ wyznaczona jest przez rdéwnos¢ S™./yjrc”./M-l.c™.lyjl. Poprawnos¢

pokolorowania odpowiadajacego uszeregowaniu w przypadku zadan jednostkowych (pj = 1)
jest okreslona przez warunek réznosci koloréw sasiednich wierzchotkdow.

Podsumowujac, zebrane zgtoszenia zadan dostepu do zasobdw (procesordw)
pochodzace od zadan (proceséw) bezposrednio definiujg funkcje F , zatem i grafkonfliktowy.

Zadaniem procesu zarzgdzajacego (rys. 1) jest znalezienie optymalnego uszeregowania zadan,
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czyli rozdzielenia w czasie zgdanych zasobdéw minimalizujagc $redni czas przeptywu albo

inaczej - $redni czas oczekiwania zadania na obstuzenie.

proces
zarzadzajacy

zadanie

Iprzydzial zasobow!! [zgtoszenie zadania]

Rys.l. System optymalizujacy rownolegty przydziat zasobow
Fig.l. The resource allocation system

3. Minimalizacja $redniego czasu obstugi zadan jednostkowych

Sprowadzenie problemu optymalnego uszeregowania jednostkowych zadan do
konstrukcji pokolorowania realizujgcego sume chromatyczng grafu konfliktowego pozwala
wykorzysta¢ bogaty aparat teorii graféow. W niniejszym punkcie dokonamy przegladu
podstawowych wynikéw z punktu widzenia ztozonosci obliczeniowej, w szczego6lnosci
rozgraniczymy przypadki wielomianowe oraz trudne obliczeniowo (NP-zupeine).

Trudno$¢ zagadnienia w przypadku og6lnym zmusza nas do przyjecia zatozen
upraszczajacych model. W celu przejrzystosci zapisu zatozeh wykorzystamy notacja
tréjpolowa a\fj\y , w znacznej mierze zgodng z [11], Wyrazenie fiXj w drugim polu notacji
bedzie wskazywac na systemy z zadaniami wykonywanymi na procesorach dedykowanych.
Dysponujac funkcja F mozna skonstruowaé graf konfliktowy. Odwrotnie, zaktadajac
szczegOllng posta¢ grafu konfliktowego dostajemy odpowiadajgcg mu klase funkcji. Zatem
jednym ze sposobdw uproszczenia problemu jest ograniczenie klasy rozpatrywanych grafow
konfliktowych. Wstawienie wyrazenia G = graph w drugim polu notacji wskazywac bedzie
na postac grafu konfliktowego. Brak tego wyrazenia oznaczaé bedzie, ze graf konfliktowy jest
dowolny. Kryterium optymalizacyjnym bedzie minimalizacja $redniego czasu przeptywu, co

bedzie oznaczane wyrazeniem ]>] Cy w trzecim polu notacji.

Pojecie sumy chromatycznej wprowadzone zostato w pracy [14] jako nowa

charakteryzacja liczbowa grafu pochodzaca od sumy chromatycznej. O ile w przypadku liczby
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chromatycznej istotna jest liczba kolorow (etykiet przyporzadkowanych wierzchotkom), w
przypadku sumy chromatycznej istotne sg wiasnosci algebraiczne etykiet (liczb naturalnych).
Podstawowe wiasnosci sumy chromatycznej, w szczegélnosci oszacowania dolne i gorne,

zostaty opisane w [14,21, 9, 17].
Odwotujagc  sie do  zapisu problemu w notacji tréjpolowej, przez
P\fixj,G =class,UET\ oznacza¢ bedziemy problem optymalizacyjny znalezienia

uszeregowania minimalizujacego Sredni czas przeptywu zadan jednostkowych dla graféw

konfliktowych nalezacych do zbioru graféw class, natomiast problem decyzyjny istnienia

uszeregowania o wiasnosci  i(G,c)<k zapisywaé bedziemy:

P |fixj,G =class,UET |£ c y <k.
3.1. NP-zupetne problemy istnienia uszeregowania

Korzystajagc z NP-zupetnosci problemu sumy chromatycznej dla graféw ogélnych [14,

17] mozemy sformutowac:

Twierdzenie 3.1. Problem decyzyjny P |fixj,UET\*C j <k jest NP-zupeiny. m

Okazuje sie, ze przedstawiony problem pozostaje wcigz NP-zupetny nawet wtedy, gdy
grafy konfliktowe ograniczymy do grafow podkubicznych, tzn. graféw z A< 3.

Twierdzenie 3.2. [17, 18]. Problem decyzyjny P |fiiXj,G =subcubic,UET \"TCj <k
jest NP-zupetny. m

Powyzszy wynik mozna wzmocnié, ograniczajac klase graféw do grafow kubicznych.

Twierdzenie 3.3. [17,18]. Problem decyzyjny P |fixj,G =cubic,UET | <k jest
NP-zupetny. m

Okazuje sie, ze twierdzenie 3.3 mozna uogdlni¢ dla innych graféw ¢-regularnych .

Twierdzenie 3.4. [17,18]. Problem decyzyjny

P\fixj,G =r-regular,UET\'Y_,Cj <k jest NP-zupetny dla dowolnej liczby r >3. m

Inng mozliwo$cig ograniczenia problemu istnienia uszeregowania sformutowanego w
ogolnej postaci dla zadan jednostkowych P\fixj,UET\"Cj, obok rozpatrywania

szczegblnych  postaci  graféw  konfliktowych, jest przyporzadkowanie zadaniom
dedykowanych zbiordw maszyn o okreslonej strukturze. Rozpatrzmy system, w ktérym

kazdemu zadaniu przyporzadkowany jest dwuelementowy zbidr procesoréw, przy czym
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zadnym dwom zadaniom nie zostanie przyporzadkowana identyczna para procesorow.
Systemy takie znajdujg zastosowanie w modelowaniu komunikacji miedzy procesorami, np.
[13]. Problem znalezienia optymalnego uszeregowania zadan jednostkowych
dwuprocesorowych w notacji tréjpolowej oznaczaé bedziemy
p |fixj =2,M =graph,UET |~ C ;., gdzie w odrdznieniu od sytuacji ogdlnej, zakladajac
znajomo$¢ funkcji F , skonstruujemy graf M, ktérego graf krawedziowy bedzie grafem

konfliktowym utworzonym dla funkcji F . Formalnie zatem, V(M) :={A4.:i =1,..,m} oraz

W pracy [10] pokazano NP-zupetno$¢ problemu istnienia uszeregowania zadan
dwuprocesorowych dla graféw dwudzielnych podkubicznych.
Twierdzenie 3.5. [10]. Problem decyzyjny istnienia uszeregowania

P |fiXj = 2,M = bipartite & A< 3,UET |JjC, <k jest NP-zupeiny. m

3.2. Klasyfikacja probleméw wielomianowych

W zastosowaniach niejednokrotnie pojawiajg sie grafy konfliktowe o regularnej
strukturze. Dla niektérych z nich jesteSmy w stanie poda¢ wzo6r na sume chromatyczng, dla
innych istnieje wielomianowy algorytm wyznaczajacy ja najczesciej poprzez konstrukcje
pokolorowania optymalnego.

Dla podstawowych klas graféw, np. Sciezek, cykli, koét, petnych dwudzielnych i
grafow petnych mozna podaé szczegétowe wzory na wartosci sumy chromatycznej (zob. np.

[17]). Podobnie dla grafow dwudzielnych regularnych zachodzi nastepujace

Twierdzenie 3.6. Niech Bk bedzie spéjnym dwudzielnym grafem regularnym stopnia

k.Wtedy £(S*)=" .

Dowdd. Kolorujac graf Bt dwoma kolorami 1,2 dostajemy * (B k)<-?in .Niech ¢
bedzie pokolorowaniem wykorzystujacym co najmniej trzy kolory. Nietrudno zauwazy¢, ze
liczba wierzchotkéw w kazdej partycji jest jednakowa i wynosi * (liczba krawedzi

wychodzaca z kazdej sktadowej jest identyczna). Przez kt, oznaczymy liczbe krawedzi

faczacych wierzchotki ze zbiorébw C, :=C'({i}) oraz CJt ponadto kazdej krawedzi
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{v,.,v}e E{BK) (vyeCnVjeCj) przyporzadkujemy wage réwng i+j. Poniewaz
Y. A<jre{v)k'I=m=k~> wi?c k'Tj(Bk’c)= Xis«jsmaxc(K)('+ ~)'k‘J >3~ ‘f * sk~d

S(A,c)>3~ .H

Whniosek 3.7. Dla dowolnego grafu dwudzielnego ¢-regularnego kazde optymalne
pokolorowanie wykorzystuje co najwyzej dwa kolory. m

Okazuje sie, ze mozna doktadniej scharakteryzowac¢ grafy dwudzielne, ktérych kazde
optymalne pokolorowanie korzysta z co najwyzej dwdch koloréw.

Twierdzenie 3.8. Jezeli w spéjnym grafie dwudzielnym G istnieje skojarzenie
pokrywajace jedng z dwoch partycji, to kazde optymalne pokolorowanie grafu G korzysta z
dwoch kolorow oraz £,(G)=n, +n2+min{nl,«2}, gdzie n, jest liczbg wierzchotkow
partycji Vr

Dowod. Niech A bedzie skojarzeniem pokrywajgcym partycje Vt oraz zbi6r

V2Aa V2, ponadto niech ¢ bedzie pokolorowaniem optymalnym wykorzystujagcym wiecej

niz dwa kolory. Wtedy z wiasnosci skojarzenia dostajemy:

E M -  Z(c(v,)+c(v2)+ £ c(v)>3-«, +n2-nl=n2+2-n",

skad wobec istnienia pokolorowania kolorami 1, 2 o sumie réwnej nl1+2-nl dostajemy teze.
M

Wiedzac, ze najliczniejsze skojarzenie w dowolnym grafie mozna znalez¢ w czasie
wielomianowym (zob. [19]), powyzszg klase graféw mozemy zaliczyé do przypadkow
wielomianowych.

Nie dla wszystkich grafow istnieje prosta zalezno$¢ miedzy wartoscig sumy
chromatycznej a liczbg wierzchotkdw lub krawedzi. Przyktadem sg drzewa, dla ktorych
mozna pokazaé

Twierdzenie3.9. [14]. Dla dowolnego drzewa T o n>\ wierzchotkach zachodzi

3-n . Ponadto dla dowolnej catkowitej wartosci k z tego przedziatu istnieje
~2 -

drzewo T o n wierzchotkach, dla ktérego » (t)=k . m

Twierdzenie 3.10. [14]. Istnieje algorytm liniowy znajdujacy optymalne pokolorowa-

nie dowolnego drzewa. m
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W grafach gestych, w ktérych maksymalny zbi6r niezalezny ma co najwyzej dwa
wierzchotki (dopetnienia grafow nie zawierajgcych trojkatow (triangle-free graphs))

znajdujac najliczniejsze skojarzenie A w grafie dopetniajgcym dostaniemy pokolorowanie
optymalne o sumie 2w+ i, skad dostajemy

Twierdzenie 3.11. [12]. Optymalne pokolorowanie graféw bedacych dopetnieniami

grafow bez tréjkatow mozna znalez¢ w czasie o{m mJn). m

W przypadku systeméw z zadaniami dwuprocesorowymi skonstruowano algorytm
wielomianowy dla drzew.

Twierdzenie 3.12. [10]. Istnieje algorytm znajdujacy optymalne uszeregowanie zadan

dla problemu P \fiXj =2,M = tree,UET | w czasie o(n*J mog«). m

4. Suma multichromatyczna

Modelowanie systemow z zadaniami niejednostkowymi o catkowitych dtugosciach
wymaga rozszerzenia klasycznej definicji pokolorowania wierzchotkowego.

Definicja 4.1. Multipokolorowaniem wierzchotkowym nazywamy dowolng funkcjg
c:V(G)-+ 2a spetniajgcg warunek, ze dla kazdej pary sgsiednich wierzchotkéw v,we V(G)
skonczone zbiory c(v) oraz c(w) sa roztgczne. Multipokolorowanie ¢ nazywamy zwartym
multipokolorowaniem wierzchotkowym, jezeli kazdy zbiér c(v) jest interwatem, czyli
[c(v)]= maxc(v)-minc(v)+I.

Definicja 4.2. Funkcjg krotnosci {krotnoscig) grafu G nazywamy dowolng funkcja
p :V(G) —» N . Dla ustalonej krotnoscip (zwartg) sumg multichromatyczng nazywamy liczbg
l,« * =mincZp(G’cy> Z P(G’Q="Zver(cmaxc(v) oraz c jest {zwartym)
multipokolorowaniem grafu G spelniajgcym warunek |c(v)j=p(v). Zwartag sumg
multichromatyczng badziemy oznacza¢ symbolem ~*(G). W przypadku, gdyfunkcja pjest
stale rowna k, badziemypisa¢ *  ¢(G) lub " (G).

Znalezienie uszeregowania podzielnych zadah catkowitych mozna réwnowaznie
sprowadzi¢ do znalezienia muttipokolorowania grafu konfliktowego/ Optymalne

uszeregowanie odpowiada multipokotorowaniu realizujagcemu sume multichromatyczna.
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Rownowaznos¢ wyznaczajg rownosci p{j;)=pj oraz S{jj)= H]J[o-l,a] dla j =I,...,n.

aeAj,)
Uszeregowaniom zadan niepodzielnych odpowiadajg zwarte multipokolorowania grafu

konfliktowego.
Niech dana bedzie funkcja krotnosci p :K(G)-> N . Multipokolorowanie ¢ grafu G,

dla ktérego |c(v)j = p(v) oznaczac bedziemy cp . Multipokolorowaniem optymalnym cp grafu

G nazywa¢ bedziemy kazde multipokolorowanie realizujgce sume ~T”(g). Ponadto przez
p(G) oznaczaé¢ bedziemy sume Xver(G)”v)’ natomiast dla ustalonego stabego liniowego
porzadku < w zbiorze V(G) przez p(G,<) oznacza¢ bedziemy sume * v* wivp {w) mKazdy

porzadek -<, dla ktérego zachodzi v w=>p(v)< p(w), nazwiemy porzgdkiem SF (shortest

first) i oznaczymy -<SF.
Fakt 4.1. p(G,-0 osigga warto$¢ najmniejszg dla ~<=<S-mm

Twierdzenie 4.2. Dla dowolnej krotnosci p oraz dowolnego grafu G zachodzi:
M <3)sS,(G)<X'(G)<P(G .~ )s2ii-p(G).

Dowaod. Niech n=n(G).

Lewa nieréwnos$¢ jest konsekwencjg faktu maxc(v)>|c(v)t=p(v), dla veV(G), natomiast
S,(G)<X'(G) jest oczywista. Niech (v,,...,vn) bedzie porzadkiem -<SF. Zauwazmy, ze
przydzielajgc vy zbior {YJil\p{vi) +1=w"  i-P(v))} dostaniemy legalne multipokolorowanie o

wiasnosci * (G,cp)<”¢p (v,)= p(G,-<SF), przy czym p{G,-<SF) nie zalezy od porzadku
p A

=mSF. Ponadto $rednia arytmetyczna p(G,-<SF) oraz p(G,* LF), gdzie LF (largestfirst) jest

porzadkiem odwrotnym do SF, wynosi ~~~~'p(G) ijest nie mniejsza niz p{G,<SF) . m

W [MI] mozna znalez¢ konstrukcje graféw rozstrzygajace, ze Xp(G) oraz J"p{G)
istotnie rézne.

Przez P-=P\+ p 2 bedziemy oznacza¢ krotnos¢, dla ktérej p(v)=p,(v) + p 2{y).
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Twierdzenie 4.3. Niech pxoraz p 2 bedg dowolnymi krotno$ciami grafu G . Wtedy

Dowod. Wystarczy pokazaé, ze V. (G)+p2(G)<Y' (G). Niech ¢ + bedzie
multipokolorowaniem grafu G. Nietrudno zauwazyé, ze bioragc z kazdego zbioru
Si+p,(v) pierwsze px(v) elementdw dostaniemy multipokolorowanie cpt takie, ze
max cH (v) < max cpi+Pi (v) - p2(v), skad mamy teze. m
Okazuje sig, ze istniejg drzewa T,T' oraz odpowiednio krotnosci P\,P2,P\\p2 takie, ze
Z*(r)+Z A(r)<Z A+ft(7) oraz | A(r )+E A.(7")> Z A+A.(r )- Konstrukcje mozna
znalez¢ w [17].

Twierdzenie 4.4. Dla dowolnej krotnoSci p =ke N oraz grafu G mamy;

E«?)=*el«?)m
Dowo6d. Niech ¢ bedzie pokolorowaniem optymalnym grafu G. Wtedy
cp(v):={(c(v)-\)-k +1,...,(c(v)-\)-k +k} jest legalnym zwartym multipokolorowaniem
grafu G z krotnoScig tozsamosciowo réwng k. Wezmy bowiem dowolne sgsiednie
wierzchotki v i w oraz zatézmy, ze c(v)> c(w), skad c(v)>c(w)+I.
Zatézmy przeciwnie, ze (c(v)-1)-k +/=(c(w)-1)-k+/, dla 1<ij<k. Wtedy

j-1 =k-(c(v)-c(w))>k, co jest niemozliwe. Zatem ~>”"(g)</:-"(g). Odwrotnie,

niech cp bedzie optymalnym zwartym multipokolorowaniem grafu G. Zdefiniujemy

. : . max cp(v) . .

pokolorowanie grafu G jak nastepuje c(v):= K Widacg, ze
maxc (V)

k-c(v)=k ) <maxcp(v), skad k(G )<  (g). Wystarczy jeszcze zauwazy¢,

ze c jest legalnym pokolorowaniem grafu G .

5. Podsumowanie

Tabela 1 zawiera charakteryzacje ztozono$ci obliczeniowej problemu minimalizacji

$redniego czasu obstugi dla wybranych klas graféw (konfliktowych).
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Tabela 1
Klasyfikacja ztozonosci problemu minimalizacji Sredniego czasu przeptywu
Graf Problem Ztozono$¢  Referencja
konfliktowy G
dowolny P\BXj,UET\ZCj<k NPC Tw. 3.1.
[14]
podkubiczny  P\fiXj,G = subcubic,UET \Y,Cj<k NPC Tw. 3.2.
(18]
kubiczny P IfiXj,G = cubic,UET |[EC; <k NPC Tw. 3.3.
[18]
r -regularny P ¥fiXj,G - r - regular,UET |JjCj i k NPC Tw. 3.4.
[18]
*dwudzielny, P fiXj =2,M - bipartite & A< 3,UET NPC Tw. 3.5.
podkubiczny  I¥c,<* [10]
P ¥iXj,G,UET 1YjCj 0(n) lub [17]
Bk, Kr,"K,, O(H)
dwudzielny ze P IRxj,G,UET \YjGj o(m mJa) Tw. 3.8.
skojarzeniem
drzewa P\fiXj,G =tree,UET\ZC 0(n) Tw. 3.10.
[14]
dopetnienie jest P 1fxj,G, UET 1YjCj Tw. 3.11.
bez tr6jkatow [12]
* drzewa P\fixj =2,M=tree,UET\YJCJ o(n4J-logu) Tw. 3.12.
*dotyczy grafu M [10]
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Abstract

In the paper the author considers the following problem: Given n jobs and m
processors (resources), each job requires exclusively some dedicated processors (resources) to
be performed. The competition of tasks collecting resources concurrently is represented by the
conflicting graph with tasks represented as vertices which are adjacent if and only if there
exists conflicting resource requirement. Our goal is to schedule all tasks minimizing their
average completion time assuming that no two conflicting tasks are executed simultaneously.
The minimized criterion is important from the point of view of tasks, in contrast to the
makespan, which favors the system.

The author investigates the computational complexity of the problem subject to special
families of conflicting graphs and presents some new polynonomial and NP-complete results.
Scheduling arbitrary jobs is modeled by the graph multicoloring problem. The lower and
upper bounds on the multichromatic sum are presented.



