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Streszczenie

Niniejsza rozprawa dotyczy metod opisu i analizy dziatania systeméw wspotbieznych.
Wybranym modelem systemu jest czasowo-kontekstowa sie¢ Petriego. W tym modelu
obserwowane sg momenty pojawienia sie i usuwania zetonéw w miejscach, z ktorych
prowadza tuki do tranzycji. Specyfikacja modelu polega na zalozeniu, ze zetony sa
dostepne tylko w przyporzadkowanych tukom przedziatach czasu. Dla systeméw repre-
zentowanych przez takie modele zdefiniowano ich zachowania i zbadano wtasnosci tych
zachowan.

Rozprawa uzupehia poszukiwania reprezentatywnych fragmentéw zachowania mo-
deli w niej rozwazanych (c-TdPN). W szczegblnosci przedstawia ona rozwiazanie pro-
blemu dla takich modeli opisywanych w logikach temporalnych czasu rzeczywistego.

Problem ktorego dotyczy rozprawa polega po pierwsze na znalezieniu tych wlasno-
sci modeli ¢-TdPN, przy ktoérych istnieje skonczony odcinek poczatkowy rozwiniecia
modelu i dotyczace tego odcinka ograniczenia momentéw wykonania tranzycji takie,
ktore wyznaczajg wszystkie rozgatezione procesy czasowe modelowanego systemu.

Po drugie na opracowaniu algorytmu rozstrzygania czy dany model systemu ma
takie wtasnosci i wyznaczania odpowiedniego odcinka poczatkowego i dotyczacych go
ograniczen, jezeli takie istniejg.

W celu rozwiazania problemu postawionego w rozprawie wybrano charakterystycz-
ne dla podobnych modeli sposoby opisu ich zachowania przez rozgaleziony proces czaso-
wy i przez czasowy system tranzycyjny. Dla obu takich modeli, reprezentujacych seman-
tyke innego czasowego rozszerzenia sieci Petriego przedstawiono znane i powszechnie
stosowane sposoby wyznaczania reprezentatywnego fragmentu.

Dla czasowego systemu tranzycyjnego zbadano metody weryfikacji jego wtasnosci
opisanych w logikach modalnych czasu rzeczywistego (TCTL). Na tej podstawie opra-
cowano sposOb wyznaczania reprezentatywnego fragmentu dla sieci ¢-TdPN dla bada-
nych opiséw zachowania oraz algorytmy weryfikacji jego wtasnosci reprezentowanych
przez formuty logiki TCTL. Te prace mialy na celu wykazanie, ze przeprowadzone w
rozprawie rozwigzanie jest poprawne i uzyteczne w zastosowaniach.






Abstract

This dissertation concerns the methods of description and analysis of the operation of
concurrent systems. The selected model of the system is the contextual timed Petri
net. In this model, the moments of appearing and removing tokens are observed in
places from which arcs lead to the transition. The model specification is based on
the assumption that tokens are only available in arcs of time intervals. For systems
represented by such models, their behaviours were defined and the properties of these
behaviours were examined.

The dissertation complements the search for representative fragments of behaviour
of the models considered in it (c-TdPN). In particular, it presents a solution to the
problem for such models described in real-time temporal logics.

The problem which the dissertation relates to is first of all finding those properties
of the c-TdPN models, where there is a finite initial segment of the model development
and the limit of the moment of execution of the transitions that determine all branching
time processes of the modelled system.

Secondly, the development of an algorithm for determining whether a given sys-
tem model has such properties and determining the appropriate initial section and
restrictions that apply to it, if any.

In order to solve the problem set in the thesis, characteristic for similar models
of ways of describing their behavior by a branched time process and by a temporary
transitional system were chosen. For both such models representing the semantics of
another temporal extension of the Petri network, known and widely used methods for
determining a representative fragment were presented.

For the temporary transit system, the methods of verification of its properties de-
scribed in real-time modal logic (TCTL) were investigated. On this basis, a method for
determining a representative fragment for the c-TdPN network for the studied beha-
vioral descriptions and algorithms for verification of its properties represented by the
TCTL logic formulas were developed. This work was aimed at demonstrating that the
solution carried out at the hearing was correct and useful in applications.
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Wstep

Niniejsza rozprawa dotyczy metod opisu i analizy dzialania systeméw wspotbiez-
nych. Wybranym modelem systemu jest czasowo-kontekstowa sie¢ Petriego. W tym
modelu obserwowane sg momenty pojawienia sie i usuwania zetonéw w miejscach, z
ktorych prowadza tuki do tranzycji. Specyfikacja modelu polega na zaltozeniu, ze zeto-
ny sg dostepne tylko w przyporzadkowanych tukom przedziatach czasu. Dla systeméw
reprezentowanych przez takie modele zdefiniowano ich zachowania i zbadano wtasnosci
tych zachowan.

Autor nie znalazt w literaturze satysfakcjonujacego rozwigzania problemu wyzna-
czania reprezentatywnego fragmentu zachowania modelu systemu pozwalajacego na we-
ryfikacje wlasnosci z zalezno$ciami czasowymi. Rozprawa uzupehia zatem poszukiwa-
nia reprezentatywnych fragmentéw zachowania modeli w niej rozwazanych (c-TdPN).
W szczegdlnosei przedstawia ona rozwiazanie problemu dla takich modeli opisywanych
w logikach temporalnych czasu rzeczywistego.

W celu rozwigzania problemu autor wybral charakterystyczne dla podobnych mo-
deli sposoby opisu ich zachowania przez rozgateziony proces czasowy i przez czasowy
system tranzycyjny. Dla obu takich modeli, reprezentujacych semantyke innego czaso-
wego rozszerzenia sieci Petriego (Merlin [35, 36]) przedstawiono znane i powszechnie
stosowane sposoby wyznaczania reprezentatywnego fragmentu. Gtéwnymi pracami w
ktérych poruszono te zagadnienia sa [32, 46] o tzw. symbolicznym procesie czasowym
oraz [9] o czasowym systemie tranzycyjnym po dyskretyzacji przy pomocy stref.

Dla czasowego systemu tranzycyjnego zbadano metody weryfikacji jego wtasno-
Sci opisanych w logikach modalnych czasu rzeczywistego (TCTL). Jest to rozwigzanie
opisane przede wszystkim w pracy [9]. Na tej podstawie autor opracowal sposéb wy-
znaczania reprezentatywnego fragmentu dla sieci ¢-TdPN dla badanych opiséw zacho-
wania oraz algorytmy weryfikacji jego wtasnosci reprezentowanych przez formuty logiki
TCTL. Te prace miaty na celu wykazanie, ze przeprowadzone w rozprawie rozwigzanie
jest poprawne i uzyteczne w zastosowaniach.

Niniejsza rozprawa pozwala takze na uzyskanie odpowiedzi na szereg innych pytan:

e jakie opisy zachowania nalezy rozwazaé¢ dla modeli ¢c-TdPN?

jakie zalozenia nalezy przyjac¢, aby badac interesujace wlasnosci?

jakie wtasnosci mozna bada¢ dla modelu c-TdPN?

jaki jest koszt algorytmow je weryfikujacych?

jaka jest jakos¢ proponowanego rozwigzania w poréwnaniu do znanego narzedzia

TAPAAL [13, 29] ?

Rozprawa sktada si¢ z sze$ciu rozdziatow, wstepu i zakonczenia. W pierwszym roz-
dziale przedstawiono opis modelu rozwazanego w rozprawie, problem ktory ma by¢
rozwigzany, teze i pytania badawcze, oraz zwigzek wybranego modelu z innymi znany-
mi modelami. W drugim rozdziale opisano znane rozwigzanie problemu wyznaczania
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reprezentatywnego fragmentu zachowania dla innego czasowego modelu sieci Petriego.
W rozdziale trzecim przedstawiono znang metode dyskretyzacji przestrzeni stanéw za-
chowania i scharakterysowano znane sposoby weryfikacji dla rozszerzenia logiki czasu
rozgateziajacego sie. W rozdziale czwartym zawarto opis proponowanego rozwiazania
zawierajacy potrzebne dodatkowe definicje i algorytmy. W rozdziale pigtym zbadano
ztozono$¢ czasowa proponowanych algorytméw. W rozdziale szostym zaprezentowano
zastosowania proponowanych metod do badania modelu konkretnego systemu. Zasto-
sowania dla innych modeli systeméw dodano w zatgcznikach.

W zakonczeniu autor podsumowal przeprowadzone badania i wskazal kierunki dal-
szych prac.
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1 O pewnych systemach obiektéw i ich dziataniu

1.1 Modele systeméw, ich zachowania i zwigzana z tym pro-
blematyka

Rozprawa dotyczy metod opisu i analizy dziatania systeméw wspoétbieznych. Roz-
wazanym modelem systemu jest struktura zwana modelem c-TdPN (akr. od contextual
Timed Petri Net).

Definicja 1 Modelem ¢-TdPN jest struktura N = (P, T, F,C,1,m), gdzie
o P jest skonczonym zbiorem elementow zwanych miejscami,
o T jest skonczonym 1 roztgcznym z P zbiorem elementow zwanych tranzycjami,

o FC(PxT)U(T x P) jest zbiorem par reprezentujgcych tuki tgczgce miejsca z
tranzycjami 1 tranzycje z miejscams,

o C C PxT jest roztacznym z F zbiorem par reprezentujgcych tuki zwane tukami
czytania fgczgce miejsca z tranzycjami,

o [ jest funkcjg przyporzedkowujgcg kazdemu tukowi (p,t) € F przedzial [0, 0]
ost liczbowej z dodang wartoscig co zwany przedziatem dostepnosci, a kazdemu
tukowi czytania przedzial dostepnosci [0, 0o],

e m jest funkcjg, zwang stanem poczatkowym, przyporzedkowujgca kazdemu miej-
scu pewien skonczony zbior nierozroznialnych elementow zwanych zetonami. [J

Funkcje takie jak m, albo inaczej wielozbiory miejsc, reprezentuja mozliwe sta-
ny systemu, przy czym samo m wystepujace w modelu reprezentuje stan poczgtkowy.
Tranzycje reprezentuja akcje jakie system moze wykonad, jesli z kazdego miejsca skad
prowadza do nich tuki mozna wybra¢ przynajmniej po jednym zetonie i jesli czas jaki
uptynat od momentu pojawienia si¢ takiego zetonu miesci si¢ w przyporzadkowanym
tukowi przedziale dostepnosci. Wykonanie takiej akcji powoduje zuzycie wybranych ze-
tonow i utworzenie zetonu w kazdym miejscu dokad prowadzi tuk wychodzacy z tranzy-
cji, ktora te akcje reprezentuje. Rozpoczynajace sie od stanu poczatkowego wykonywa-
nie kolejno umozliwianych tranzycji tworzy graf wykonywanych tranzycji i osiaganych
stanow.

Czas jaki uptynat od momentu umieszczenia zetonu w miejscu nazywany jest wie-
kiem Zetonu.

Ograniczenie struktury N do (P, T, F) (odpowiednio do (P, T, F,(C')) z opisana in-
terpretacja jest znang w teorii systeméw siecig Petriego (odpowiednio kontekstowq sie-
cig Petriego), a ograniczenie do (P, T, F, m) (odpowiednio do (P, T, F,C,m)) systemem

15



sieciowym (odpowiednio kontekstowym systemem sieciowym) ze stanem poczatkowym
m. Formalnie jest to graf z weztami dwoch rodzajéw (miejsca i tranzycje) i z tukami
taczacymi wezty réznych rodzajow.

Przyktad 1 Systemem wspétbieznym jest opisana w [30] oraz zastosowana w [18, 19]
Platforma Modelowania i Symulacji LabTSI(R). Platforma ta stuzy do zréwnoleglania
przy pomocy PVM (ang. Parallel Virtual Machine) [24] zloZonych obliczen na wielu
heterogenicznych komputerach, z ktorych kazdy moze wykonac kazde z zadan jesli nie
jest zajety i jesli istniejg odpowiednie zasoby. Modelem tej platformy i zestawu zadan
do wykonania jest struktura przedstawiona na rysunku 1, gdzie kola oznaczajg miejsca
a prostokqty tranzycje, tak jak to jest przyjete dla sieci Petriego i pokrewnych modeli.

[ak,bk]

nodel nodek

Rysunek 1: Model ¢-TdPN dla systemu obliczen rozproszonych.

Zetony w miejscu Py, oznaczajg zadania do wykonania. Zetony w miejscu Py ozna-
czjg zadania wykonane. Zeton w miejscu P, oznacza obecnosé potrzebnych zasobéw.
Zeton w miejscu Py oznacza gotowosé i-tego komputera (1 < i < k) do wykonania
zadania a Zeton w miejscu Py brak takiej gotowosci. Tranzycja T;1 oznacza rozpoczecie
wykonania zadania przez i-ty komputer a tranzycja Ty zakonczenie wykonania zadania.

tuki (P, Ti1), (P, Ti1), (Pres, Tin) oraz odpowiadajgce im przedziaty dostepnosci
wskazujq jakie zZetony sg potrzebne do wykonania tranzycyi Ty © w jakich momentach

16



czasu liczge od ich powstania majg byé dostepne (brak takich przedziatdw na rysunku
oznacza przedzial [0,00) ). Analogicznie tuk (Pig, Tis) wskazuje jaki Zeton jest potrzebny
do wykonania Tyy.0]

Dziatanie systemu jest reprezentowane przez tak zwany rozgalteziony proces czasowy
systemu (w skr. RPC).

Definicja 2 Rozgaltezionym procesem czasowym systemu, ktérego modelem jest struk-
tura N = (P, T,F,C,I,m), jest para skladajgca sie ze struktury U(N) = (B, E,G, H,I)
zwanej rozwinieciem modelu N 1 z ograniczen jakie musi spetniac funkcja 0 przy-
porzgdkowujgcq kaiZdemu wykonaniu e € E tranzycyi l(e) € T moment wykonania
B(e) € [0, 0], gdzie

e (B,E,G,H) jest acykliczng kontekstowq siecig Petriego z tukami g € G = (B X
E)U (E x B) i tukami czytania h € H = (B x E), nie zawierajgcg miejsc
konczgcych wiecej niz jeden luk, zwang siecia rozwiniecia sieci systemu,

e | jest funkcjg przyporzedkowujgcg miejscom Sieci Tozwiniecia miejsca Sieci Sys-
temu 1 tranzycjom sieci rozwiniecia tranzycje sieci systemu, gdzie kazde miejsce
b € B sieci rozwiniecia reprezentuje potencjalnie mozliwy konkretny Zeton w miej-
scu l(b) € P sieci systemu, kazda tranzycja e € E sieci rozwiniecia reprezentuje
potencjalnie mozliwe konkretne wykonanie tranzycji l(e) € T sieci systemu, kaz-
demu tukowi g € G odpowiada tuk l(g) € F sieci systemu i kazdemu tukowi h € H
odpowiada tuk [(h) € C sieci systemu,

o funkcja 0 przyporzedkowuje kazdemu zdarzeniu polegajgcemu na wykonaniu e € E
tranzycji l(e) € T moment wykonania 0(e) € [0, 00] z dostepnymi potrzebnymi do
tego Zetonami, oraz w szczegolnodci 0(e) = oo gdy brak takiego momentu. O

Zdarzenie e dla ktérego przypisano moment 6(e) = oo jest nazywane zdarzeniem
niemoZzliwym.

Przyktad 2 Poczgtkowy fragment dziatania systemu zadan i dwoch komputerow he-
terogenicznych jak w przykladzie 1, gdzie k = 2, [ay,b1] = [2,10], [e1,d1] = [3,6],
[a27b2] = [47 ]-2]; [027d2] = [47 7]; [xbyl] = [576]7 [5152792] - [273]; m(-P) - {0} dla
P € {P,,, P11, P12, Pyes} oraz m(P) = 0 dla pozostalych, jest przedstawiony na rysunku
2.
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Rysunek 2: Rozgaleziony proces czasowy dla systemu zadan i dwéch komputeréw.

O(e3)zeev
O(L)+520(e3)<0(L)+6

Oeb)=eoV/
O(e3}+220(e6)<0(e3)+3

Kazde miejsce b sieci rozwiniecia reprezentuje konkretny zeton w miejscu () sieci
systemu, a kazda tranzycja e sieci rozwiniecia reprezentuje konkretne zdarzenie po-
legajgce na wykonaniu tranzycyi l(e) sieci systemu. Kazdemu zdarzeniu e odpowiada
formuta logiczna ograniczajgeca moment jego wykonania. Orzeka ona Ze, po pierwsze,
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moment ten jest najwczesniejszym momentem w ktorym wszystkie potrzebne do wyko-
nania zZetony sq w swoich przedziatach dostepnosci, © po drugie, Ze moment ten miesci
sie w przedziatach dostepnosci wszystkich potrzebnych do wykonania zZetonow. Brak wy-
konania tranzycji jest reprezentowany przez przypisanie jej momentu wykonania oo.

Przyktadowo, przy zatozeniu, ze system otrzymugje zZetony stanu poczgtkowego i za-
czyna dziataé w chwili (L) = 0 oraz zadanie wykonano na pierwszym weZle, ograni-
czenia na moment wykonania zdarzenia el wyrazajg sie formulg 0(L) +2 < (el) <
0(L) + 10, ograniczenia na moment wykonania zdarzenia e4 wyraZajg sie formulg
O(el) + 3 < f(ed) < O(el) + 6, itp. - jak na rysunku 2. Ponadto w kontekScie cale-
go zachowania 6(e2) = oo 1 f(el) < 6(e3). O

Problem ktorego dotyczy rozprawa polega na:

e znalezieniu tych wlasnosci modeli ¢-TdPN, przy ktorych istnieje skonczony od-
cinek poczatkowy rozwiniecia modelu i dotyczace tego odcinka ograniczenia mo-
mentow wykonania tranzycji takie, ktore wyznaczaja wszystkie rozgatezione pro-
cesy czasowe modelowanego systemu,

e opracowaniu algorytmu rozstrzygania czy dany model systemu ma takie wtasnosci
i wyznaczania odpowiedniego odcinka poczatkowego i dotyczacych go ograniczen,
jesli takie istnieja.

Rozwiazanie opisane w rozprawie polega na rozwinieciu i dostosowaniu sposobu
konstruowania prefiksu zachowania systemu czasowej sieci Petriego ze stoperami i
zmiennymi zwanymi parametrami. Ponadto polega na wyznaczaniu reprezentatywnego
fragmentu przy zatozeniu wykluczenia parametrow i tukéow stoperéw, do reprezentacji
wtasnosci zachowania modeli ¢-TdPN.

W literaturze nie znaleziono prac opisujacych konstrukcje reprezentatywnego frag-
mentu zachowania modeli c-TdPN pozwalajacego na orzekanie o stanach systemu po-
miedzy zatozonymi momentami czasu. Moze to wynika¢ z faktu, ze poszukiwano zbyt
uniwersalnych rozwiazan probleméw takich jak osiggalno$é stanéw (ang. reachability),
pokrycie stanéw osiagalnych (ang. coverability) oraz ograniczonosé liczby zetonéw w
miejscach (ang. boundedness). Problemy te sa nierozstrzygalne. Na przyktad w pra-
cach [42, 15] udowodniono, ze problem osiggalnosci stanéw w przypadku ogdlnym w
modelu c-TdPN bez miejsc odczytu jest nierozstrzygalny. Zaprezentowano dowdd na
znanym przyktadzie maszyny Minsky’ego z dwoma licznikami [37]. Ponadto w pra-
cy [13] opisano narzedzie TAPAAL weryfikowania wlasnosci opisanych w logice czasu
rozgateziajacego sie (CTL).

Problem osiagalnosci stanow staje sie rozstrzygalny, nawet przy obecnosci miejsc
odezytu [44, 11, 43, 10] jezeli model c-TdPN bez tukéw czytania zostanie zawezony do
klasy sieci 1-bezpiecznych (1-safe, w rozumieniu tw. 4.10 [50]).

Rozwazania nalezy zawezi¢ do klasy sieci 1-bezpiecznych w przypadku, gdy chcemy
zaproponowaé racjonalny algorytm konstruowania reprezentatywnego zachowania dla
modelu ¢-TdPN w terminologii RPC. Aczkolwiek stosujac semantyke i dyskretyzacje
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przestrzeni stanéw, jak w [9], mozliwe jest orzekanie o stanach systemu i o sekwencjach
tranzycji (“$ladach”) pomiedzy zadanymi momentami czasu w sposéb zautomatyzowa-
ny.

Zasadnym jest wiec podejmowanie problemu zdefiniowania rozwinigcia oraz frag-
mentu reprezentatywnego zachowania systemu dla tegoz modelu.

Przedstawione w pracy rozwiazanie postawionego problemu jest rozwinigciem i
zostosowaniem pomystu standardowej identyfikacji zdarzenia powtérnego wykonania
tranzycji w specjalnie zdefiniowanych réwnowaznych stanach systemu [32] oraz zasto-
sowania dyskretyzacji przez konstruowanie grafu stref ZBG [23].

1.2 Zwigzek wybranego modelu z innymi znanymi modelami

W niniejszym podrozdziale zostanie przedstawiony zwiazek modelu c-TdPN z dwo-
ma znanymi w literaturze odmiennymi czasowymi sieciami Petriego. Sg to sieci czasowe,
w ktorych tranzycja moze by¢ uruchomiona po pewnym czasie od pojawienia si¢ zeto-
now w miejscach, z ktérych wychodzg do niej tuki. Tranzycja ta produkuje natychmiast
nowe zetony w miejscach na ktore wskazuje tukiem.

Model c-TdPN, gdy zostanie pozbawiony tukow czytania jest czasowa siecig Petrie-
go z ograniczeniami czasowymi dla tukéw oraz wiekiem dla zetonéw (akr. TdPN, od
Timed Petri Net, lub TAPN od Timed Arc Petri Net), rozwazang w pracy Waltera [47]
i innych [27, 1].

Gdy z modelu ¢-TdPN zostang usuniete przedziaty dostepnosci dla tukéw, wiek dla
zetonow, natomiast zostang dodane przedziaty czasowe opodzniajace wykonanie tran-
zycji i miejsca umozliwiajace wstrzymanie i wznowienie wykonywania tranzycji, to
powstaly model jest przedziatowg siecig Petriego z obecno$cia stoperéw, rozwazang w
pracy Berthomieu [7], z dodatkowymi parametrami [32] oraz bez stoperéw i parame-
tréow w pracach Merlina [35, 36] jako czasowa sie¢ Petriego (akr. TPN, od Time Petri
Net).

Rozgateziony proces czasowy moze reprezentowaé¢ zachowanie dla obu wczesniej
wspomnianych modeli. Innym modelem reprezentacji zachowania moze by¢ czasowy
system tranzycyjny, ktory jest ubozszym modelem, aczkolwiek jest przydatny w auto-
matycznej weryfikacji wtasnosci modelowanego systemu.

1.2.1 Sieci z ograniczeniami czasowymi dla tukéw i zetonéw

Model N = (P, T, F,C,I,m) typu c-TdPN, ktéry nie zawiera tukéw czytania C' = ()
jest znanym z literatury modelem typu TdPN i moze by¢ reprezentowany jako struk-
tura N = (P,T,F,I,m) z jej normalng interpretacja. Przy pomocy modelu TdPN
nie mozna modelowa¢ koniecznosci uruchomienia tranzycji, ktéra reprezentuje koniecz-
nos¢ wykonania akcji systemu. Koniecznos¢ wykonania akcji w systemie blokuje postep
czasu.
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Znane inne rozszerzenia modelu pozwalajace rozwazaé¢ podobne interpretacje to m.
in. stosowanie miejsc inhibicji uniemozliwiajacych pewne tranzycje, naktadanie ogra-
niczen zwanych inwariantami na wiek zetonow, ustalanie koniecznosci wykonywania
tranzycji po okreslonym czasie jaki uptywa od jej umozliwienia.

Model TdPN umozliwia obserwowanie uptywu czasu bezposrednio dla obiektéw
wystepujacych w systemie, reprezentowanych przez obecnos$¢ zetonow w wybranych
miejsach.

Przyktadowo, aby reprezentowaé system opisany w pierwszym rozdziale przy po-
mocy modelu TdPN nalezaloby zamieni¢ kazdy tuk czytania (T;1, P..s) na pare tukéw
skierowanych (Pyes, T51) 1 (T, Pres), jak w znanym prostym modelowaniu (ang. plain
encoding)[41, 3| sieci kontekstowych przy pomocy sieci zwyktych. Spowoduje to jednak
brak mozliwosci wykonania par tranzycji T;; i Tj1, dla ¢ # 7, w tej samej chwili. Istnieja
inne metody modelowania tukéw czytania (miejsc odczytu), nie mniej jednak powoduja
niepozadany rozrost sieci lub rozrost jej modelu zachowania. Fakt ten uzasadnia za-
stosowanie tukéw czytania w modelu c-TdPN. Luki czytania mozna modelowac takze
opisanymi w literaturze tukami przenoszacymi wiek zetonu w nowe miejsce (tzw. tuki
transportu).

Zachowanie TdPN moze by¢ takze reprezentowanie przy pomocy rozgalezionego
procesu czasowego (def. 2), ktéry nie zawiera tukéow czytania C' = (.

Przyktadowo rysunek 3 przedstawia rozgateziony proces czasowy zawierajacy uru-
chomienie dwoch tranzycji T1; i T, systemu sieciowego z przyktadu 2, w ktorym tuki
czytania zamieniono na petle.

O(L)=0
@ (L)

T ’@ } Trp
| 0(1)+250(e0)< / / LT
o(L)+10 e2 i
AB(e2)=c0 b7 H
o B
O(L)+4<0(e2)< | T |
ba rl

o(1)+12 : | |
NO(el)=eo : -0

‘ \
(ba)
b6 LT

Rysunek 3: Rozgaleziony proces czasowy modelu TdPN. Przerywana linia oznacza mozliwe
zdarzenie.

W poréwnaniu do rozgatezionego procesu czasowego (rys. 2) uruchomienie tranzycji
T,.1 musi by¢ reprezentowane przez trzykrotnie wigksza liczbe zdarzen.
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Dla modelu typu TdPN nie znaleziono w literaturze opisanego sposobu konstru-
owania reprezentatywnego fragmentu zachowania przy pomocy rozgatezionego procesu

Czasowego.

1.2.2 Sieci z ograniczeniami czasowymi do przej$¢ ze stoperami

Model ¢-TdPN, w ktérym rezygnuje sie z whasnosci:

odmierzania czasu wystgpienia zetonu w miejscu,

przedziatéw dostepnosci na tukach,

ale dodaje sie wtasnosci:

przedzialéw czasowych opdznien ze zmiennymi zwanymi parametrami dla wyko-
nan tranzycji,

miejscami umozliwiajacymi wstrzymanie i wznowienie tych wykonan,

nazywamy modelem przedziatowej sieci Petriego z obecnoscig stoperéw i parametrow
(akr. PSWPN od Parametric Stopwatches Petri Net).

Definicja 3 Modelem PSwPN jest struktura M = (P, T, F,C,S,I,J,V, V,m) gdzie:

struktura (P, T, F,C,m) jest kontekstowym systemem sieciowym ze stanem poczgtkowym
m7

S C P x T jest roztgcznym z F U C' zbiorem par reprezentujocych tuki tgczgce
miejsca z tranzycjami, zwane tukami stoperéw

V' jest skonczonym zbiorem parametrow,

1% jest zbiorem wartosciowan parametrow ze zbioru V', takim, zZe dla kazdej tran-
zycji t € T i kaZdego wartoSciowania v € V' zachodzi 0 < I(t) < J(t),

1 jest zalezng od parametrow V' funkcjg przyporzedkowujgcq kazdej tranyzcjit € T
statyczny minimalny moment opdinienia wykonania,

J jest zalezng od parametrow V' funkcjg przyporzedkowujgcg kazdej tranyzcji t €
T statyczny maksymalny moment opoznienia wykonania, ktory jest zwany pilnym,

gdy J(t) # oo,

m jest funkcjg (stanem poczgtkowym), przyporzedkowujgcq kazdemu miejscu nie-
ujemnq liczbe zZetonow. U
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Podobnie jak dla modelu typu ¢-TdPN funkcje takie jak m reprezentuja mozliwe
stany systemu, a samo m wystepujace w modelu reprezentuje stan poczgtkowsy.

Tranzycja t € T jest czynna jezeli, w kazdym miejscu z ktoérego wychodzg do niej
zwykte tuki badz huki czytania znajduje sie przynajmniej jeden zeton. W przeciwnym
razie tranzycje nazwiemy nieczynng. Czynnos¢ tranzycji ma pewne stany. Jezeli tran-
zycja stala sie czynng to powiemy, ze zostala zainicjowana. Tranzycja czynna, ktora
ma dodatkowo zeton w miejscu stopera, z ktérego wychodzi do niej tuk, jest postepu-
jaca. Jezeli zeton ten zostanie zabrany to tranzycja jest zawieszona. Tranzycja moze
by¢ wznowiona po powrocie zetonu. Jezeli czas postepu tranzycji jest co najmniej réw-
ny minimalnemu statycznemu opé6znieniu I(t) to tranzycja jest wmozliwiona i moze
by¢ wykonana. Postep tranzycji jest mozliwy maksymalnie do momentu osiggniecia
maksymalnego statycznego opéznienia J(t). Gdy J(t) = oo, to tranzycja nie ma tego
ograniczenia. Wykonanie tranzycji finalizuje postep reprezentowanego procesu.

Tranzycje reprezentuja akcje jakie system moze wykonac, jesli z kazdego miejsca
skad prowadza do nich tuki mozna wybraé¢ przynajmniej po jednym zetonie i jesli czas
postepu tranzycji miesci sie pomiedzy jej minimalnym, a maksymalnym statycznym
op6znieniem wykonania.

Szczegbdlnym przypadkiem akcji systemu, unikalnym dla modelu typu PSwPN, jest
akcja zawierajaca przerwanie. Taka akcja jest takze finalizowana wykonaniem tranzy-
cji. W takim przypadku wykonanie tranzycji ma wydtuzone minimalne i maksymalne
op6znienie. Minimalny moment wykonania jest opdézniony o najkrotsze mozliwe prze-
rwanie, a maksymalny o najdtuzsze mozliwe przerwanie.

Wykonanie akcji powoduje zuzycie wybranych zetonéw i utworzenie zetonu w kaz-
dym miejscu dokad prowadzi tuk wychodzacy z tranzycji, ktéra te akcje reprezentuje.
Rozpoczynajace sie od stanu poczatkowego wykonywanie kolejno umozliwianych tran-
zycji tworzy graf wykonywanych tranzycji i osiaganych stanow.

Funkcja warto$ciujgea v : V- — [0, 00) nadaje wartosci parametrom z V. v(M) =
(P, T,F,C,S,v(I),v(J), mg) oznacza czasowa sie¢ Petriego ze stoperami [7] rozszerzona
o miejsca odczytu.

Ograniczenie struktury M typu PSwPN do struktury (P, T, F,v(I),v(J),m) jest
znanym systemem sieciowym czasowego modelu rozwazanego przez Merlina [35]. W
takim ograniczeniu postep tranzycji nie moze by¢ zawieszony.

Przyklad 3 Przyktadowo model dwuweztowego systemu obliczeri rozproszonych moze
byc takze reprezentowany przy pomocy PSwPN jako graf na rysunku 4. Przedzialy sq
przyporzgdkowane do tranzycji i informuje o jej minimalnym 1 maksymalnym opoz-
nieniu wykonania, a zetony nie majg okreslonego wieku. Konkretna struktura takiego
systemu zainicjowana do obliczenia zadania na wybranym weZle to

Ml - (P17T17F1701;S17]17 J17‘/17‘/;17m1)
o miejSCG/Ch Pl - {sz Pouta P)jh 725 Pres, Pnres} oraz tmnzycjach Tl - {7}171}27 Tr17Tr2};

dla 7 = 1,2. Tym razem obliczanie zadania jest reprezentowane przez czynnosc tranzycji
Tj2, a jego ukonczenie przez jej wykonanie. Fy jest zdefiniowana standardowo na grafie
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jako tuki z grotami, a Sy jako tuki bez grotéw z etykietq, Cy = () nie wystepuje w przy-
ktadzie. Akcja odciecia zasobow do czytania powoduje zawieszenie tranzycji T repre-
zentujgcej pobieranie zadania obliczeniowego. Ograniczenia v(I) i v(J) tranzycji t € Ty
sq takze reprezentowane na grafie jako domkniete podzbiory [1(t), J(t)] polosi [0, 00). W
sieci sq obecne dwa parametry Vi = {a, b} z ograniczeniem Vy = {0 < a < 5,0 < b < 5}.
Poczgtkowy stan systemu okresla funkcja mq: my(P) =1 dla P € {Py,, P11, Po1, Pres}
oraz my(P) = 0 dla pozostatych. Zeton w miejscu Py, reprezentuje zadanie do oblicze-
nia, w miejscach Pj wolne waqtki, a w miejscu Pres dostepne zasoby.[]

[2,10] (4,12]
S, S~ P Tr, [2,24b]

Pnres

PO ut

Rysunek 4: Model systemu zadan i dwéch weztéw M; typu PSwPN.O

Dziatanie tego typu systemow jest reprezentowane przez tak zwany symboliczny
rozgaleziony proces czasowy systemu (w skr. SRPC).

Definicja 4 Symboliczny rozgateziony proces czasowy systemu, ktorego modelem jest
struktura M = (P,T,F,C,S,1,J,V, V,m) jest trojkq sktadajgcq sie ze struktury [ =
(B, E,G, H,1) zwanej rozwinieciem modelu M , z ograniczen jakie musi spetniaé funkcja
0 przyporzedkowujgcg kazdemu wykonaniu e € E tranzycjil(e) € T moment wykonania
O(e) € [0,00], oraz z funkcji v wartosciujgcej zbior parametréow V', gdzie:

e (B,E,G,H) jest acykliczng kontekstowq siecig Petriego z tukami g € G = (B X
E)U (E x B) i tukami czytania h € H = (B x E), nie zawierajgcg miejsc
konczgcych wiecej niz jeden luk, zwang siecia rozwiniecia sieci systemu,
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[ jest funkcjg przyporzadkowujgcg miejscom sieci rozwiniecia miejsca Siect Sys-
temu 1 tranzycjom sieci rozwiniecia tranzycje sieci systemu, gdzie kazde miejsce
b € B sieci rozwiniecia reprezentuje potencjalnie moZliwy konkretny Zeton w miej-
scu l(b) € P sieci systemu, kazda tranzycja e € E sieci rozwiniecia reprezentuje
potencjalnie mozliwe konkretne wykonanie tranzycji l(e) € T sieci systemu, kaz-
demu tukowi g € G odpowiada tuk l(g) € F sieci systemu i kazdemu tukowi h € H
odpowiada tuk I(h) € C'U S sieci systemu,

o Struktura 3 jest acyklicznym grafem, ktorego tuki reprezentujq porzgdek okreslony
przy pomocy relacji G U H.

e 0: F — [0,00] jest funkcjg przypisujece kazdemu zdarzeniu e ze zbioru E, jego
moment wykonania 0(e) € [0, o).

v jest wartosciowaniem zbioru parametrow V- wystepujgcych w M. U

Kazde zdarzenie e € E wykonania tranzycji [(e) € T jest reprezentowane przez
trojke e = (¢, A, A'), gdzie t = l(e), A = {b € B : I(b) € Ft} jest zbiorem miejsc
zawierajacych zuzyty zeton przez t, a A’ = {b € B : l(b) € CtU St} jest zbiorem miejsc
odczytu.

Symbol I'(M) oznacza symboliczny rozgalteziony proces czasowy modelu systemu

M.

Przyktad 4 Przyktadowo rysunek 5 przedstawia poczgtkowy fragment zachowania sys-
temu M, reprezentowany przez I'(My). Funkcja vy okresla wartosciowanie parame-
trow: vi(a) = wvi(b) = 1. Model systemu jest zainicjowany Zetonami w miejscach
{P11, P, Pa1, Pres} w momencie 0(L) = 0. Luki czytania reprezentujg tuki stoperow.

Fragment poczgtkowy jest na tyle obszerny, ze zawiera dwa interesujgce ciqgi wy-
konari. Pierwszy jest charakterystyczny dla modeli bez stoperéw (Merlin), oraz drugi
charakterystyczny dla PSwPN.

Pierwszy cigg kolejnych wykonan {L,e2,e7} reprezentuje zlozong akcje przeprowa-
dzenia obliczen w jednym weZle. Cigg wykonan opatrzony jest ograniczeniamai:

Poniewaz zdarzenia e3,e4 i e6 przeszkadzajg w wykonaniu {L,e2,e7} to zostaly one
opatrzone momentami nieskonczonymi symbolizujgcymsi brak wykonania.

Drugim interesujgcym ciggiem kolejnych wykonari jest {L1,e0,el,e6}, w ktérym
tranzycja Ty byla w pewnym momencie zawieszona. Cigg ten reprezentuje pobranie
zadania do wezta 2 po uprzednim odcieciu zasobow. Cigg ten jest unikalny dla PSwPN.
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Tranzycja T po wznowieniu zostata uruchomiona w zdarzeniu €6. Stgd minimalne
ograniczenie opoznienia uruchomienia Ty zostato dodatkowo opdzinione o 2 jednost-
ki. W rezultacie stanowi moment (L) + 6. Te 2 jednostki to minimalne opdéznienie
uruchomienia 1.

Podobnie maksymalne ograniczenie opoznienia uruchomienia Ty zostato dodatkowo
opoznione o 3 jednostki. W rezultacie stanowi moment (L) 4+ 15. Te 3 jednostki to
maksymalne opoznienie uruchomienia Tyo. [

Modele takie jak rozgateziony proces czasowy, symboliczny rozgateziony proces cza-
sowy pozwalaja zapanowaé nad rozrostem przestrzeni stanéw poprzez taczenie nakta-
dajacych sie kolejnych wykonan tranzycji systemu.

Wykonanie akeji obliczen na 1.
wezle bez akeji odcigeia zasobow

do czytania N
/
1
i b0 bl
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|
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Rysunek 5: Przykladowy I'(M;) dla systemu zadan i dwéch weztéw M.
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1.2.3 Czasowy system tranzycyjny

Innym modelem reprezentujacym zachowanie wczesniej opisanych systemow czaso-
wych, jest czasowy system tranzycyjny (w skr. TTS). W poréwnaniu do rozgatezionego
procesu czasowego, jest nieco ubozszym w informacje modelem. Aczkolwiek jego struk-
tura utatwia implementacje weryfikacji wtasnosci czasowych opisanych przy pomocy
logik temporalnych.

Definicja 5 Czasowy system tranzycyjny (akr. TTS, z ang. Timed Transition System)
systemu, ktorego modelem jest struktura typu c-TdPN lub PSwPN, stanowi struktura

S =(Q,Qo, 2, —) gdzie:
o () jest zbiorem stanow systemu,
e (Do C Q to zbior stanow poczgtkowych systemu,
e X to skonczony zbior akcji systemu,

e arelacja —C Q x (NURLU{0}) x Q to 2bidr krawedzi reprezentujgcych zmiane
stanu systemu.[]

Interpretacja stanu czasowego systemu tranzycyjnego jest zaleza od wybranego typu
modelu systemu dla ktérego zachowanie (semantyke) reprezentuje.

Zmiana stanu systemu z ¢ na ¢ moze nastapi¢ na skutek finalizacji akcji a € X
lub przez uptyw d € R U {0} momentéw. Zmiana reprezentowana jest przez ¢ — ¢
co oznacza (q,z,q) €— gdzie x € {a,d}. Dla z = d mozemy zapisa¢ ¢ = ¢+ d co
oznacza stan ¢ po uptywie d momentéw [slr:czasu] bez wystapienia jakiejkolwiek akeji
systemu. Zaréowno mozliwos¢ wystgpienia akcji jak i uptywu czasu sg zalezne od typu
modelu systemu.

Sciezkg (lub przebiegiem) w S nazwiemy maksymalng sekwencje nastepujacych po
sobie stanéw spowodowanych naprzemiennie uptywem jednostek czasu d; € RU {0} i
wystapien akcji a; € . Formalnie $ciezky p w S, zaczynajaca si¢ w stanie ¢; € Qg jest
graf:

d; d ;g1 diy2

p=q — (¢ +d;) — qi+1 o (Gi+1 + dit1) Qi+2

W szczegbdlnym przypadku $ciezke mozna rozpoczaé w dowolnym stanie ¢ € @)
nazywajac ja sufiksem przebiegu.

Zbior wszystkich $ciezek (przebiegéw) rozpoczynajacych sie w g jest reprezentowany
przez 7(q). Ponadto sekwencje akcji a;, a;i1, ai19,... w Sciezce p nazwiemy jej Sladem.

2 Reprezentatywny fragment rozgalezionego pro-
cesu

W tej czesci przedstawiono sposob modelowania zachowania w stylu rozwiniecia
McMilana [17, 34] dla sieci PSWPN oraz (z zalozeniem ograniczenia cech modelu do
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modelu TPN) sposéb wyznaczania reprezentatywnego fragmentu (prefiksu zupelnego,
opisany w [46],[32] oraz analogiczne rozwiazanie w [5]) zawierajacego wszystkie uru-
chomienia umozliwionych tranzycji.

W prezentowanym rozwiazaniu zatozono po pierwsze, ze liczba zetondéw w miejscu
jest mniejsza lub réwna 1 oraz, ze zachowania zeno nie sa mozliwe (zachowanie zeno to
takie zachowanie, w ktérym tranzycja moze by¢ uruchamiana nieskonczenie wiele razy
w skonczonym czasie).

(M) = (B,0,v) oznacza symboliczny rozgaleziony proces dla modelu systemu
M = (P,T,F,C,S,1,J,V,V,m) gdzie 3 = (B,E,G,H,l) oraz v € V.

Model zachowania ma aspekt strukturalny i aspekt czasowy. Aspekt strukturalny
opisuje elementy sktadowe zachowania i polaczenia przyczynowe pomiedzy nimi.

Natomiast aspekt czasowy charakteryzuje relacje pomiedzy akcjami systemu oraz
momenty wystapienia akcji w zachowaniu w odniesieniu do momentu zainicjowania
systemu.

2.1 Strukturalny aspekt zachowania

Relacje H i GG reprezentuja przyczynowos¢ w modelu zachowania. Relacje te definiu-
ja poprzednika (pre) i/lub nastepnika (post) dla prawie kazdego elementu sktadowego
zachowania.

Standardowy prezbior i postzbior (w tym kontekstowy) dla podzbioru X C BU FE
i relacji R € {G,H} definiowane sa jako: RX = {y : x € X AyRz} i XR = {y :
r € X NxRy}. W szczegdlnodei dla jednego elementu Rz oznacza R{x} i R oznacza
{z} R. Pojecia te definiowane sa analogicznie dla Y CI(B)UI(E)i R € {F,C,S}.

Relacja H reprezentuje w I'(M) takze tuki stoperéw w M, co utrudnia rozréznie-
nie ich od tukéw czytania. Zbiér warunkéw inicjujacych tranzycje 1(e) w zdarzeniu e,
wyraza si¢ wzorem init(e) = (GU H NI~Y(C))e.

Relacja przyczynowosci pomiedzy dwoma weztami x,y € B U E, oznaczana przez
x <y, zachodzi jezeli relacja G U H definiuje Sciezke w grafie wychodzaca z x do y, w
ktorej przynajmniej dwa elementy sa w relacji G. Relacja H sama w sobie nie definiuje
Przyczynowosci.

Obecnosé¢ w I'(M) elementéw odpowiadajacych miejscom odezytu w strukturze M
prowadzi do ostabienia wystepujacej przyczynowosci. Méwimy, ze element y € BU E
jest stabo przyczynowo zaleiny od elementu x € B i piszemy x " y jesli x < y lub jesli
zbiory Hx i Gy maja wspolny element.

W konsekwencji relacja “staba przyczynowos¢” prowadzi do zwiekszenia zbioréw
zdarzen przyczynowo poprzedzajacych dane zdarzenie. Dla przyktadu zdarzenie od-
ciecia zasobéw e0, na rysunku 5, moze nastapi¢ po zainicjowaniu systemu {1}, po
pobraniu zadania do wezta pierwszego {_L, €2} lub drugiego { L, e3}. Stad zdarzenie €0
moze mieé trzy rozne zbiory zdarzen, ktore je poprzedzaja.

Jezeli pewne wykonania z podzbioru zdarzen X C E zuzywaja ten sam zeton lub
relacja stabej przyczynowosci powoduje cykl zawierajacy te wykonania, to podzbior X
jest konfliktowy, co oznaczymy przez #X.
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Moéwimy, ze zdarzenia e,e’ € E sa w konflikcie bezposrednim e conf €' jezeli ich
konflikt jest spowodowany jedynie potrzeba zuzycia wspdlnych zetonéw (GeNGe' # ().

Ztozone akcje systemu sg reprezentowane przez wykonania kolejno umozliwionych
tranzycji, ktore sobie nawzajem nie przeszkadzaja. Ciagi kolejnych wykonan tranzy-
cji, ktore maja swoj poczatek w stanie poczatkowym systemu reprezentuja przebiegi
zachowania tego systemu.

Formalnie przebiegiem w rozgalezionym procesie I'(M) nazywamy podzbiér bez-
konfliktowych zdarzenn £ C FE, ktéry jest co najmniej domkniety z dotu ze wzgledu
na relacje <. W szczegélnodci, zbiér zdarzen koniecznych do wystapienia zdarzenia
e, zwany jego historig, symbolicznie oznaczany przez [e| = {¢/ € E : € < e}, jest
przebiegiem.

Ze wzgledu na relacje /" zdarzenie e moze mie¢ wiele historii. [e] jest najmniejsza
historia zdarzenia e. Historia zdarzenia e jest tez zbiér powstaty przez domkniecie
zbioru [e] relacja / w BUFE tak, aby nie spowodowaé konfliktu pomiedzy zdarzenami.

Podzbiér warunkéw B’ C B, ktore nie sa w relacji przyczynowosci ani w relacji
konfliktu nazwiemy warunkami réwnolegtymi (akr. co-zbior).

Akcje zawarte w przebiegu zmieniajg stan systemu, ktory jest reprezentowany przez
maksymalny co-zbiér nazywany odcieciem. Odcigcie moze by¢ wyznaczone przez prze-
bieg E' C FE jako cut(E') = E'G — GE'.

Przyktadowo na rysunku 5 obliczone zadanie b12 w wezle pierwszym przed odcie-
ciem zasobOw jest nastepstwem zadania zadanego bl stad relacja bl < b12. Odciecie
zasobow do czytania, gdy pobrano zadanie do wezeta 1, moze mie¢ miejsce tylko wow-
czas gdy nastapi po pobraniu zadania do obliczen ze wzgledu na powiazanie e2 " e0.
Wykonywanie zadania przed odcieciem zasoboéw w wezle 1 jest w konflikcie bezposred-
nim z wykonywaniem tego samego zadania w wezle 2 (2 conf e3) ze wzgledu na brak
podzielnosci zadania bl. Podobnie e2 jest w konflikcie z e4 i e6.

Ponadto zbiér zdarzen { L, €0, el, €2, €5, €7} jest bezkonfliktowym i dolnie domknie-
tym pod wzgledem relacji < zbiorem, a wiec jest przebiegiem.

2.2 Aspekt czasowy zachowania

Przebieg E z funkcjg 6 przyporzadkowujaca jego zdarzeniom momenty wykonania
jest nazywany przebiegiem czasowym, reprezentowanym przez (E,0).

Funkcja 6 ma te wlasno$é, ze moment 6(e) wykonania kazdego zdarzenia naste-
puje po umozliwieniu tranzycji [(e) z opdznieniem nalezacym do przypisanego temu
zdarzeniu przedziatowi dostepnosci.

Niech B’ = cut(E") oznacza co-zbior do ktérego doprowadzit przebieg E'. Moment
zainicjowania tranzycji t zetonami w miejscach [(B’) wyprodukowanymi przez ciag
kolenych wykonan E’ C E oznaczany jest przez

toe(B',t) = max {#(Gb) : b € B'Al(b) € FtUCt}.

Zalozenie [(b) € F't U Ct pozwala pominaé¢ warunki b odpowiadajace zetonom w miej-
scach [(b) z ktorych wychodzi tuk stoperéw do ¢, ktére to nie maja wpltywu na inicjacje.

29



Dla uproszczenia zaktadamy, ze zapis (Gb) jest momentem zdarzenia (jedynego) ze
zbioru Gb.

W przebiegu (E’,0) dla wykonania e mozemy wyrdézni¢ inne zdarzenia, ktore wy-
konaly sie przed e wykorzystujac funkcje 6. Beda to po pierwsze zdarzenia z historii e,
a po wtére wszystkie pozostale zdarzenia ¢’ € E’ takie, ze 0(e') < 6(e). Zaleznosé ta
reprezentowana jest zbiorem earlier(e, E') = {e¢’ € E' : (') < 6(e)}.

Powiemy, ze przekr6j B’ trwa lub jest dostepny w przebiegu (E’, ) okreslona ilog¢
czasu. Dhugo$é dostepnosci przekroju B’ do pewnego globalnego momentu d to odstep
w czasie pomiedzy najpézniejszym momentem wykonania zdarzenia z (G’ U H)B', a
najwczesniejszym momentem wykonania nowego zdarzenia korzystajacego z B’ lub
momentem § gdy bedzie wezesniejszy. Zaleznosé ta (rys. 6) wyrazamy wzorem:

dur(B',8) = min {min {f(e) : e € B'G,e € E'},§} — max {6(Gb) : b € B'}
dla 6 > max {#(Gb) : b € B'} oraz w przeciwnym razie:

dur(B',6) = 0.

dur(B’,8) = § — max{8(Gb):b € B'}

v

max{8(Gb):b € B'} min{@(e):e € B'G,e € E'}

Rysunek 6: Prezentacja dur(B’,d) na pdlosi czasu.

Ze wzgledu na mozliwos¢ modelowania zawieszenia i wznowienia akcji systemu,
tranzycja moze mieé kilka réznych zbiorow powodujacych jej postep w przebiegu cza-
sowym.

Zbiér wszystkich zbioréw powodujacy postep tranzycji t oznaczamy przez acos(B”, t),
gdzie B” jest jej zbiorem inicjujacym. Dlatego tez zbiér B” jest podzbiorem kazdego
zbioru z acos(B”,t).

Dtugosé postepu adur(B”,t,6) tranzycji t, od momentu zainicjowania zbiorem B”
do pewnego momentu d, jest suma dlugosci warunkow dostepnosci dur(A, §) powodu-
jacych jej A-ty postep nie przekraczajac momentu §:

adur(B",t,6) = > dur(A,0)

Aé€acos(B"t)

Jezeli adur(B”,t,d) jest nie mniejsze niz I(t) oraz nie wigksze niz J(t) to t jest
umozliwiona.
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Przyktadowym przebiegiem czasowym kontynuowania wykonania zadania w wez-
le 2 (rys. 5) po wznowieniu zasobéw do czytania, do momentu dy = 14 jest Fy =
{e0,el,eb,eb6}, gdzie ay = by = 1 oraz funkcja 6, okresla (przy zatozeniu 5(L) = 0):

e odciecie zasobéw w momencie 0y(e0) = 5,
e przywrocenie zasobow w fy(el) =7,
e w tym samym momencie pobranie zadania do wykonania w y(e6) = 7, oraz

e wymuszenie odcigcia zasobéw w 6y(eb) = 13.

Funkcja 6, przebiegu czasowego musi spetnia¢ ograniczenia przyporzadkowane do
rozgalezionego procesu czasowego.

Zbioér init(e6) = {bl, b2} inicjuje czynnos¢ tranzycji To; = [(e6), a moment jej zaini-
cjowania to toe(init(e6),l(e6)) = 0(_L). Dwa zbiory acos(init(e6),(e6)) = {{bl, b2, b3},
{b1,02,05}} powoduja jej postep. Jej sumaryczna dtugosé postepu od momentu zaini-
cjowania do momentu dy wyraza sie wzorem:

adur(init(e6),(e6), ds) =

dur({b1,02,b3},14) + dur({b1,b2,05},14) =
(02(€0) — Oo(L)) + (min{ba(e6), 14} — Oa(el)) =
S+7—T7=5.

Przed odcigciem zasobow postep tranzycji T5; trwal 5 jednostek czasu, a po wzno-
wieniu tranzycja zostala natychmiast uruchomiona.

Rozgateziony proces czasowy agreguje przebiegi czasowe. Jezeli dla przebiegu cza-
sowego usuniemy konkretne wartosci momentéw wykonan tranzycji, a nalozymy ogra-
niczenia dla momentéw to otrzymamy wiele przebiegdéw czasowych reprezentowanych
przez rozgalteziony proces czasowy.

Kontynuujac przyktad nalezy zmodyfikowaé konkretne wartosci funkcji 6 na jej
ograniczenia reprezentujac moment:

e zainicjowania 65(L),
e odciecia zasobow O3(L) +5 < 05(e0) < 05(L) + 6,

e przywrocenia zasobow 03(e0) + 2 < 05(el) < 03(e0) + 3,

finalizacji tranzycji To1: O3(L) + 6 < 05(e6) < 03(L) + 151 03(e6) < b3(eb),
e wymuszonego odciecia zasobow 0s(el) + 5 < 03(eb) < 5(el) + 6 oraz
e ograniczenia do momentu dy = 14: Vecp,03(e) < 14.

W zwiazu z powyzszym adur(init(e6),l(e6),ds) = 05(e0) 4 03(e6) — O3(el) jest
zalezna od momentéw wykonan e0,el, e6 i ograniczenia 03(e6) < 14. Zdarzenie e6
kontynuuje przerwanie wykonywania tranzycji T»; w zdarzeniu e3. 03(e0) — 63(el) to
dtugo$c¢ czasu przerwania.
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2.2.1 Funkcja przyporzadkowujgca zdarzeniom momenty wykonania w sym-
bolicznych rozgatezionych procesach

Newralgicznym punktem aspektu czasu dla SRPC jest poprawne okreslenie momen-
tow wykonania zawartych w nim zdarzen, zachowujacych relacje przyczynowosci, stabej
przyczynowosci, konfliktu oraz statych czasowych modelu wewnatrz kazdego przebiegu
zapisanego w SRPC.

Funkcje momentu wykonania zdarzen z E definiujemy jako 6 o wtasnosciach:

(1) moment inicjujacy stan poczatkowy m jest réwny zero (6(L) = 0),
(2) kazdy cykl w E zawiera zdarzenie niemozliwe, oraz
(3) dla kazdego zdarzenia e € E—{_L} spelniony jest przynajmniej jeden z warunkdw:

1. O(e) # oo Amax ({#(Gb) : b € GeU He}) < (e)A
Av(I)(l(e)) < adur(init(e),l(e),0(e)) < v(J)(l(e))A
AV e’eE A e confe 9<€,) =00 A
/\V e'€E A e Je Q(e’) < 9(6) lub

2. 0(e) = 00 A TpegeunH(Gb) = 0o lub

3. 6’(6) = A
A Juegp[(e conf e’ Ve /€)=
(0(e') # oo A adur(init(e),l(e), (")) < v(J)(l(e)))].

Pierwszy warunek oznacza, ze moment wykonania e jest nie wczesniejszy niz wy-
konania poprzedzajace, sumaryczny czas postepu tranzycji [(e) miesci sie w przedziale
[v(I)(l(e)),v(J)(l(e))], kazde wykonanie, ktore jest w konflikcie bezposrednim z e jest
niemozliwe oraz kazde wykonanie czytajace warunki zuzywane przez e ma moment nie
pozniejszy niz moment wykonania e.

Drugi przypadek zachodzi, gdy wykonanie e nie ma zapewnionych zetonéw ini-
cjujacych, wiec jest niemozliwe.

Ostatni przypadek wystepuje, gdy istnieje pewne pilniejsze mozliwe wykonanie, kto-
re uniemozliwia wykonanie e ze wzgledu na konflikt bezposredni lub konieczny wcze-
Sniejszy moment wykonania niz e.

2.3 Symboliczne rozwiniecie dla PSwPN

Model SRPC moze zawiera¢ niepetna informacje o ograniczeniach momentéw wy-
konan tranzycji w nim zawartych. Dodanie do niego kolejnego wykonania tranzycji w
skutkach moze prowadzi¢ do zawezenia lub nawet ze wzgledu na ceche pilnosci unie-
mozliwi¢ zawarte w SRPC wykonania tranzycji. Problem ten zostal rozwiazany przez
odpowiedni dobor kolejnosci dodawania nowych wykonan do SRPC, zaktadajacy pierw-
szenstwo najwczesniejsze]j pilnosci.

Uwzgledniajac dobdr kolejnosci wg najwcezesniejszej pilnosci powiemy, ze e = (I(e),
Ge, He) jest rozszerzeniem dla I'(M) jezeli:
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e¢ E lle) eT,

e ['(M) zapewnia GeU He dla wykonania e tranzycji l(e), tj. GeUHe C BiGeUHe
to co-zbiér,

e wykonanie e jest mozliwe i nie zablokuje mozliwo$ci wykonania innych zdarzen
¢’ € E juz zapisanych w I'(M),

e wykonanie e moze spowodowaé zaostrzenie ograniczen momentu wykonania dla
!/
e ekF.

Kluczowy jest zatem wybor takiego zdarzenia do rozszerzenia, aby miato najwczesniej-
szg pilnos¢ sposrod wszystkich mozliwych.

W wyniku rozszerzenia symbolicznego rozgalezionego procesu I'(M) struktury M
przez e = (l(e), Ge, He) powstaje nowy SRPC I'(M) taki, ze:

e E'=FU{e}i En{e} =0,
e B=BUQiBNQ=10,gdzie Q ={(b,e):b=1""(p)Ape€lle)F},

e funkcja @ spelnia ograniczenia dla funkcji €, dodatkowo okresla ograniczenia
momentu wykonania dla e oraz dla zdarzen z E, ktére sg w relacji ze zdarzeniem
e.

Kolejnos¢ indeksowania zdarzen i warunkéw na rysunku 5 nie jest przypadkowa.
Prezentowany SRPC powstal przez rozszerzanie stanu poczatkowego m; o wykonania
umozliwionych tranzycji w kolejnosci od najwczesniejszej pilnosci i jest otrzymanym w
ten sposéb najmniejszym SRPC zawierajacym informacje o wykonaniu przynajmniej
jednego zadania obliczeniowego przy zadanych parametrach. W konstruowanym w ten
sposéb SRPC po kazdym rozszerzeniu ei = (I(ei), G{ei}, H{ei}) nie wystapi sytuacja
zablokowania wykonania zdarzenia ej w nim zawartego, gdzie : =0,1,...,71 5 < i.

2.4 Prefiks zupelny rozwiniecia TPN

Dodawanie nieskonczenie wiele razy rozszerzen do SRPC powoduje otrzymanie zu-
petnego rozwiniecia zawierajacego informacje o wykonaniu sie wszystkich umozliwio-
nych tranzycji sieci systemu M. W rezultacie taki model zachowania przez swoja nie-
skonczonos$é¢ zawiera nadmiar informacji o akcjach w systemie. Utrudnia to jego analize
i weryfikacje wlasnos$ci modelu systemu zwtaszcza w praktyce, gdzie nie mozna skon-
struowaé¢ nieskoniczonego modelu zachowania.

W zwiazku z tym przedstawiono znane rozwiazanie wyznaczania prefiksu zupetnego
dla modelu PSwWPN, z wytaczeniem parametrow, tukéw czytania i stoperow, ktore gwa-
rantuje przechowanie informacji o wszystkich umozliwionych uruchomieniach tranzycji
od momentu zainicjowania systemu.

W rozwiagzaniu wykorzystano znany z literatury sposob identyfikacji powtornego
wystapienia tranzycji w zwyktych sieciach Petriego.
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[stota rozwigzania polega na tym, ze w obrebie kazdego przebiegu czasowego od-
najdywane sg przekroje odpowiadajace strukturalnie temu samemu stanowi systemu
(jego znakowaniom). Jezeli przekroje te (odciecia) zwane rownowaznymi powoduja ta-
kie same warunki dla czynnosci zestawu tych samych tranzycji to mozliwe jest ziden-
tyfikowanie w takim kazdym przebiegu czasowym powtérnego wykonania tranzycji.

Poniewaz modelem zachowania jest rozgateziony proces czasowy, agregujacy prze-
biegi czasowe, to rownowaznos¢ jest okreslana ogélniej pomiedzy dwoma rozgatezionymi
procesami czasowymi zawierajacymi w sobie przebiegi.

Dla kazdego SRPC w kontekscie rozwiniecia mozna wyznaczy¢ jego dopetnienie (do
rozwiniecia) zwane przyczynowq przysztoscig. Powiemy, ze dwa SPRC sa réwnowazne
jezeli maja rownowazna przyczynowa przysztosé. Zatem majac dwa SRPC, ktore maja
rOwnowazng przyczynowa przyszto$é¢ oraz wykonanie tranzycji, ktére rozszerza obszer-
niejszy SRPC, mozna stwierdzi¢, ze zapis wykonania prowadzi juz do powtoérzenia
informacji o zachowaniu sie systemu.

Niech od tego momentu struktura M = (P, T, F, I, J,m) oznacza szczegdlny przy-
padek PSWPN w ktorym nie wystepuja tuki czytania (C' = ), tuki stoperéw (S = 0),
brak parametréow (V = 0), a I'(M) reprezentuje jego symboliczny rozgaleziony proces
czasowy. Tak okreslona struktura M jest znana siecia TPN, rozwazang przez [35], a
['(M) reprezentuje jej zachowanie.

7 uwagi na brak parametrow w M, SRPC moze by¢ w uproszczeniu reprezentowany
przez pare I'(M) = (f,60) bedaca rozgalezionym procesem czasowym (w skr. RPC).
Dla kazdej tranzycji ¢ przedzial [I(t), J(t)] nie zawiera parametrow, co takze upraszcza
zapis.

2.4.1 Roéwnowazno$é przyczynowej przyszlosci rozgatezionych proceséw (réw-
nowaznosé¢ stanéw)

W RPC konieczne do zdefiniowania pojecia réwnowaznosci przyczynowej przyszto-
Sci jest okredlenie, niezaleznie od globalnego momentu 6(_L), dtugosci dostepnosci wa-
runkéw bedacych zbiorami rownolegtymi.

Zredukowana diugo$c¢ dostepnosci warunkub € A w obrebie warunkow A C B, ktére
tworza co-zbidr opisana jest wzorem:

age(b, 0, A) = min {sz/l?f {0(GV)} — 0(Gb), max{K(t): t e T Nt € I(D)F}}

gdzie K(t) = J(t) gdy J(t) # oo oraz K(t) = I(t) w przeciwnym razie (stad nazwa
zredukowana).
Wielkosé age(b, 0, A) jest wyznaczona jako minimum z:

e odlegtoéci pomiedzy momentem wyprodukowania b, a momentem dostepnosci
kompletnego zbioru A, oraz

e 7 najdtuzszej mozliwej czynnosci spoérod tranzycji t zuzywajacych b

(max {J(t) : t € I(b)F'}).
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Jezeli pewna tranzycja t nie ma ograniczenia pilnego uruchomienia (J(t) = oo) to
zamiennie za J(t) sprawdzana jest najkrétsza mozliwa aktywnosé I(t). Wyrazenie
max{K(t):t € T Nt € [(b)F} pozwala na redukcje i rozwiazanie problemu zbyt poz-
nych momentéw wykonan produkujacych warunki z A.

Wprowadzenie rownowaznosci pomiedzy przyczynows przysztoscia dwoéch RPC po-
zwala na identyfikacje zdarzenia wykonania tranzycji, ktore powiela informacje o za-
chowaniu systemu.

Dla zbioru zdarzen E oraz funkcji momentéw 6 okreslonej na E, symbol Fy.o =
{e € E : f(e) < oo} oznacza podzbiér bezkonfliktowych zdarzen, ktére wystapity (0
okresla skoniczony moment). Jest to wyodrebnienie ze zbioru E pewnego podzbioru
zdarzen bedacego przebiegiem. Jezeli E jest zbiorem zdarzen w rozgatezionym procesie
(5,0), to symbol By = Epcoo jest wyodrebnionym przebiegiem z I'(M).

Dwa RPC (5,0) i ((,6) maja réwnowazna przyczynowa przysztosé, jezeli dla
wszystkich odpowiadajacych sobie (jeden jest prefiksem drugiego) przebiegéw (g oo
1 ﬁé’<oo w F<M)

o l(cut(Bp<oo)) = lcut(Fy o)),

® Viccut(Bpeoo) Vb ecut(8y )
L(b) =L(V) = age(b, 0, cut(fo<oo)) = age(t/, 8, cut(By . .))-

Przyktadowo niech model systemu z rysunku 4 ma niedostepny wezel 2, wartosci
parametrow a = b = 0 oraz tuk czytania zamieniony na dwa tuki zwykte.

Pin

®

[2,10]

Pres Tr2 [212]

<> T Phres

(3,6]

Pout

Rysunek 7: M; model systemu TPN z Rysunku 4 z wylaczonym weztem 2 i a = b = 0.
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Niech modelem zachowania systemu (rys. 7) bedzie rozgalezniony proces czasowy
['(My) (rys. 8), w ktorym zatozono dla uproszenia, ze zasoby moga by¢ odciete dopiero
po pobraniu zadania obliczeniowego do wezeta. Stad moment wykonania zdarzenia e0
jest réwny oo.

) o(L)=0
b0 bl b2
O
O(L)+250(e1) %
<0(1)+10 T el e0 T,, | o0~
U6(e0)=c0
b3 b4
>
O(e1)+3<0(e3) e3 e2
<0(el)+6 O(el)+5<0(e2)

<0(e1)+5

T12 Trl
b6 Ili ! b7 b5
e4

b10 T
| o)

0O(e6)+5<0(e7) T
<0(e6)+5 rl

0(e2)+2<0(e4)
<0(e2)+2

0O(ed)+5<0(e5)
<O(ed)+5 T

Y __bill

res

()
)

0(e7)+2<0(e8) | T
<0(e7)+2 vy €6

0O(e5)+2<0(e6)
<0(e5)+2 T

@ _¥_b10

e
o
o
n

Rysunek 8: Model I'(M;) reprezentujacy fragment zachowania systemu M
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Model zachowania w takim przypadku zawiera strukturalnie (pomijajac informacje
czasowe) jeden przebieg stanowiacy wykonanie zadania w wezle pierwszym, a nastepnie
naprzemienne odcinanie i przywracanie zasoboéw. Pozwala to w prosty sposob zauwazy¢
powtarzajacy sie fragment. Niech beda dane dwa prefiksy IV(M;) = (3,0") i I (M) =
(8",0") dla T'(My) = (p1,61), 51 = (B1, B, G1,0,1).

(M) reprezentuje bezzwlocznie wykonanie zadania oraz trzykrotne odciecie i
przywrocenie zasobow, gdzie B” = By, B = F;, G” = G, oraz funkcja momentu
wykonania 0" okresla konkretne momenty:

e 0"(el) = 2 pobrania zadania do wezta 1,
e 0"(e2) =7 odciecia zasobow,
e 0"(e3) = 5 ukonczenia zadania oraz

e naprzemiennie momenty przywrocenia zasobéw (0”(ed) = 9, 0" (e6) = 16, 6" (e8) =
23) i odciecia zasobéw (0”(e5) = 14, 0" (e7) = 21),

spetniajac przy tym ograniczenia natozone na 6.

W I"(M;) zasoby odcieto i przywrdcono tylko dwa razy. IV(M;) jest prefiksem dla
(M), w ktorym B' = B” — {b11,b12}, E' = E" — {e7, €8}, relacja G’ to ograniczenie
relacji G” do zbioru B’ U E’, a funkcja @' to zawezenie funkcji 8” do E.

Rozgalezione procesy czasowe (M) i I'(M;) maja réwnowazna przyczynowa
przysztosé poniewaz spelnione sa nastepujace warunki (dla ich odpowiadajacych so-
bie przebiegéw):

L lcut(By ooo)) = Ucut(Bgnoo)),

2. Vyeeun(s,__)Vorecut(sy, )
L) =1(b") = age(V, &, cut(By .)) = age(b”, 0", cut(By-.))-

W rozwazanych RPC sg jedynie dwa przebiegi do sprawdzenia.

Po pierwsze nalezy zauwazy¢, ze By .. = Ey .. = E'—{e0} oraz B, .. = Egy_oo =
E" —{e0}.

Nastepnie, zgodnie z punktem 1, L = I(cut(fy ..)) = l(cut(E'—{e0})) = 1({06, b7,
b10}) = { P11, Pouts Pres} oraz P = l(cut(Byi. o)) = l(cut(E"—{e0})) = 1({b6,b7,012}) =
{P11, Pyut, Pres }- Nalezy zauwazy¢, ze b10 i b12 reprezentujg wystapienie zetonu w miej-
scu P.s. Stad L = P.

Po wtoére nalezy sprawdzi¢ réwnos¢ zredukowanego wieku dla par warunkow (b6, b6),
(b7,b7) 1 (10, b12). Przyktadowo dla ostatniej pary 1(b10) = [(b12):

L = age(b10,0', cut(fy ) = age(b10,0', {b6,b7,b10}) =

min {maxy e 657,101 {G'0'} — G'010, max {K (t) : t € Ty At € [(b10)F1}} =
min {max {0'(e3),0'(e6)} — 0'(e6), max {J(T11), J(T}1)}} =

min {max {5, 16} — 16, max {10,5}} = 0.

P = age(b12,0", cut(Byi.)) =

min {max {0"(e3),6"(e8)} — 0" (e8), max {J(111), J(T}1)}} =
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min {max {5,23} — 23, max {10,5}} = 0. Stad L = P wiec dla pary (b10,12) zredu-
kowany wiek jest réwny.

Analogicznie nalezy sprawdzi¢, ze dla par (b6,06) i (b7, b7) zredukowany wiek takze
jest réwny.

2.4.2 Zdarzenie odciecia

Do zdefiniowania zdarzenia odciecia potrzebne jest pojecie znanego z literatury
adekwatnego porzadku przebiegow.

Relacja <, okre§lona na zbiorze przebiegéw (bez czasu), jest adekwatnym porzqd-
kiem jezeli:

e < jest zwrotna i przechodnia,
e < ustanawia porzadek prefiksowy: jezeli C C C’" to C' < (',
e < zachowuje rozszerzenia.

e implikacja: C' < C" = C' U {e} < C"U{€'}, jest spetmiona gdy cut(C) = cut(C"),
dla wszystkich rozszerzen e = (t,Ge,()) dla C' i odpowiadajacych im rozszerzen
e = (t,Ge,0) dla C".

Nastepnie dla dowolnego zdarzenia e € F niech Past(e) oznacza zbiér zawieraja-
cy wszystkie najmniejsze (ze wzgledu na liczbe zawartych zdarzen) RPC w ktérych
zawarto historie zdarzenia e. W szczegdlnym przypadku Past(e) moze by¢ jednoele-
mentowym zbiorem, gdzie jedynym elementem jest [e].

Rozszerzenie € w ['(M) jest zdarzeniem odciecia jezeli kazdy (3',60") € Past(e')
zawiera inne (wczesniejsze) zdarzenie e, oraz istnieje taki (3,0) € Past(e), ze:

e [e] < [€¢/] sa w relacji adekwatnego porzadku,

o [(cut([e])) = l(cut([€'])), powoduja wystapienie zetonéw w tych samych miej-
scach,

e (5,0)1(F,0") maja réwnowazna przyczynowa przysztosé.

Jezeli z modelu sieci zostanie usuniety aspekt czasu to pojecie zdarzenia odciecia
redukuje si¢ do pierwszych dwoch warunkow, jak w przypadku zdarzenia odcigcia dla
zwyktej sieci Petriego.

2.4.3 Reprezentatywny fragment

Identyfikacja wszystkich zdarzen odcigcia dla RPC pozwala nastepnie na identyfi-
kacje reprezentatywnego fragmentu zachowania.

Przyktadowo dla RPC z rysunku 8 zdarzeniem odcigcia bedzie wykonanie tranzycji
T,1 w rozszerzeniu e = (T,1, {b12},()) poniewaz:

o [e| =[eT] U{e7,e8}, zatem [e7]| < [e] to prawda,
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o L =I(cut([e7]))
{Pllypouta Pre }7
P =l(cut(]e]))
L=P,

[(cut({el,e2,e3,e4,eb,e6})) = [({b6,b7,010}) =

—| =

) = l(cut([eT] U{e7,e8})) = 1({b6,b7,b12}) = { P11, Pout, Pres},

e Niech (5,0) = I'(M;) oraz ((7,0") to zawezenie I'(M;) do E' = E—{e7,e8}, B' =
B—{b11,b12}, 0’ to zawezenie 6 do zbioru E'. Tutaj By<oo 1 By oo Sa przebiegami,
ktére majg ograniczenia dla momentéw wykonan zdarzen mozliwych. Stad:

L lcut(By <o) = Lcut(Bp<oo)), L = I(E') = 1({b6,b7,010}) =
{P11, Pout, Pres} = 1({b6,b7,b12}) = P

2. Nastepnie dla kazdej pary (b6, 66), (b7,b7) i (b10,512) ma by¢ rowny zredu-
kowany wiek. Dla ostatniej pary:
L = age(b10,0', cut(By ..)) = age(b10, ', {b6,07,b10}) =
min{maxy c(p6,7,p10,{G'0'} — G'010, max{K(t) : t € Ty At € [(b10)F }} =
min{max{¢'(e3), 0 (e6)} — 0'(e6), max{J(111), J(T}1)}} =
min{#’(e6) — ¢'(e6), max{10,5}} = 0.
Nalezy zauwazy¢, ze max{6'(e3),0'(e¢6)} = 60'(e6) poniewaz najpdzniejszy
mozliwy moment 6'(e3) to €'(el) + 6, a najwczesniejszy mozliwy moment
¢'(e6) to €'(el) + 15.
Podobnie: L = age(b12,0, cut(fp<o0)) =
min{max{6(e3),0(e8)} — 0(e8), max{J(1T11), J(T}1)}} =
min{0, max{10,5}} = 0.
Stad L = P.

A wiec prefiks T'(M;) jest prefiksem zupelnym.

3 Reprezentatywny fragment grafu stref

3.1 Dyskretyzacja zachowania

Ze wzgledu na problem eksplozji stanéw automatyczna weryfikacja wtasnosci cza-
sowych rozgaltezionego procesu czasowego sprawia problem w praktyce.

W celu rozwigzania tego problem stosuje sie dyskretyzacje przestrzeni stanow bo-
wiem model zachowania po dyskretyzacji jest tatwiejszy do weryfikacji wlasnosci cza-
sowych procesow. Dla demonstracji dyskretyzacji wybrano model TTS, a do opisu
wtasnosci logike temporalnag TCTL, opisana w kolejnym rozdziale.

3.1.1 TTS jako model zachowania dla TPN

Niech S = (Q,Qo, >, —) bedzie czasowym systemem tranzycyjnym, gdzie dla
przypomnienia () jest zbiorem stanéw, )y C @) zbiorem standéw poczatkowych, > skon-
czonym zbiorem akcji, a relacja —C @Q x (X UR, U {0}) x @ reprezentuje zbiér
krawedzi.
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Uplyw czasu dla tranzycji reprezentowany jest przez nadawanie wartosci zegarom
przypisanym do tranzycji. Kazda tranzycja t; € T ma przyporzadkowany doktadnie
jeden zegar x;, € X (lub skrétowo x; € X), a X oznacza zbiér wszystkich zegaréw.
Uplyw czasu w zegarach jest réwnomierny (rézne predkosci uptywu czasu dla zegarow
nie sa mozliwe) i zgodny z zegarem globalnym.

Funkcja v : T'— R, U{0} przypisuje kazdej tranzycji t; warto$¢ v(t;) reprezentujaca
wskazanie zegara ;. Wzér (v + d)(t) = v(t) + d reprezentuje uptyw d jednostek czasu
w zegarze x,; 1 jest mozliwy dla tranzycji czynnej ', jezeli v(t) + d < J(t). Nie nalezy
utozsamia¢ funkcji v z funkcja nadajaca wartosci parametréow w modelu PSwPN.

Semantyka systemu M = (P,T, F, I, J,mg) jest reprezentowana przez czasowy Sys-
tem tranzycyjny Sy = (@, {q}, 2, —), gdzie:

e Q=(P—NU{0}) x (T — R, U{0}),

e ¢y = (Mo, vo), gdzie vy jest funkcja przyporzadkowujaca kazdej tranzycji zerowa
wartos¢ zegara.

o X =T,
e —cQx(TURLU{0}) x @,

Symbol Y — X oznacza wszystkie mozliwe funkcje przeksztatcajace zbior Y w X,
i tak P — NU {0} oznacza wszystkie mozliwe znakowania, a 7" — R, U {0} wszystkie
mozliwe funkcje wartosciujace zegary (wskazania zegaréw) tranzycji z sieci M. Zatem
stan systemu zawiera informacje o znakowaniu i wskazaniu zegarow.

Zmiana stanu na skutek uplywu czasu d, zwana cigglg, jest definiowana jako:
(m,v) SN (m,v") wtw gdy v' = v + d oraz kazda tranzycja t czynna w znakowaniu m
nie przekracza momentu swojej pilnosci: v(t) +d < J(t).

Zmiana stanu na skutek wykonania tranzycji ¢, zwana dyskretng, jest definiowana
jako: (m,v) % (m',v") wtw gdy akcja a reprezentuje wykonanie czynnej w m tranzycji
t,m' = (m— Ft)UtF, I(t) < v(t) < J(t) (t jest umozliwiona), oraz kazda nowo
zainicjowana tranzycja t’ w m’ ma zresetowany zegar xy co powoduje przypisanie ry =
0. Zaklada sie, ze zegary pozostalych tranzycji nie uleglty zmianie w m/'.

3.1.2 Dyskretyzacja TTS bazujaca na strefach

Modelowanie wtasnosci w systemach TPN jest mozliwe. Jednakze, automatyczna
weryfikacja moze sprawiaé problemy, ze wzgledu na eksplozje standéw. Dlatego tez ko-
nieczne jest zastosowanie metody pozwalajacej uniknaé eksplozji stanow. Stad koniecz-
nos¢ dyskretyzacji przestrzeni stanow w modelach typu TPN.

Przestrzen stanow reprezentowana przez TTS dla czasowego systemu posiada nie-
przeliczalnie wiele stanéw. Zabieg dyskretyzacji ma na celu pofragmentowanie prze-
strzeni stanow tak, aby utatwi¢ i umozliwi¢ automatyczng weryfikacja wtasnosci opi-
sanych w logikach temporalnych.

40



Przy dyskretyzacji przestrzeni stanéw Sy, podstawowym pojeciem jest strefa (def
8,str 7 [9]) lub region. Do dalszych rozwazan wybrano strefe ze wzgledu na praktyczng
implementacje [16].

Algorytm generujacy prefiks grafu stanéow wyznacza graf kolejnych klas abstrakcji
stanéw stanowiacych wezty i uruchomien tranzycji stanowiazych tuki. Graf ma skon-
czong liczbe weztdéw co pozwala na determinacje warunku stopu przy jego konstrukeji.

Dla wygody zapisu wskazanie zegara z; reprezentowane przez v(t;) jest utozsamiane
z symbolem z;.

Strefa Z okreslona na zbiorze zegaréw X jest wypuklym zbiorem wartosciowan
zegar6w reprezentowanym przez koniunkcje wyrazen postaci: x; —x; < ¢;j, T; < ¢o lub
—x; < ¢oj, gdzie z;, x5 € X, ¢, Cio, Co; € QU{—00, 00} oraz <€ {<, <, =, >, >}. Strefy
z nieuproszczong postacia oganiczen zegaréw sa ktopotliwe w poréwnywaniu pomiedzy
soba. Posta¢ kanoniczna strefy upraszcza zapis zawartych w niej ograniczen zegarow.

Postacé kanoniczna strefy to nowa strefa, okreslona nad zbiorem zegarow X, ktorej
ograniczenia z;; sa zapisane w postaci x; —z; < z; dla z;, z; € XU{xo}, 2z;; € QU{oo},
<€ {<, <}, zg jest zegarem stale pokazujacym 0 oraz dla kazdej pary wskazan zegaréw
x;, ¥, tacznie z zegarem zerowym, zachodzi z;; = sup (z; — z;). Operator sup (x; — ;)
oznacza kres gérny roéznicy x; — x; w strefie Z.

Dla strefy Z okreslonej nad zbiorem zegaréw X U {xzo} definiujemy pojecie:

e zawezenia, reprezentujacego ostabienia ograniczen przez eliminacje zegaréw ze
strefy,

e przysztosci, usuniecie gornych ograniczen dla reprezentowanych zegarow,

e stanu symbolicznego, ograniczajacego stany systemu S, na ktéry sktada si¢ zna-
kowanie i strefa.

Ograniczenie Z)x+ powstaje przez przeksztalcenie strefy Z do postaci kanonicznej,
a nastepnie usunieciu z niej zegaréw ze zbioru X — X',

Przysztoscig strefy Z jest strefa 7 powstata przez przeksztalcenie Z do postaci
kanonicznej, a nastepnie zamiany ograniczen x; —xg < z;0, ha ograniczenia x; —xy < 00,
przy czym x; # xg.

Symboliczny stan systemu TPN jest para (m, Z), gdzie m jest znakowaniem, a Z jest
strefg nad zbiorem tych zegaréw dla ktérych przyporzadkowana tranzycja jest czynna
w znakowaniu m, plus zegar zerowy.

Uptyw czasu lub uruchomienie umozliwionej tranzycji moze zmieni¢ symboliczny
stan, stad dla stanu s = (m, Z) i tranzycji ¢t zainicjowanej przez m definiujemy dwa
rodzaje nastepstw.

Jezeli tranzycja t jest umozliwiona w stanie s, to zbior dyskretnych nastepnikéw
stanu s otrzymany przez uruchomienie ¢ ma postac:

Posty(s) = (m', Z')
gdzie:
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e m'=(m— Ft)UtF oraz

o 7' = ((ZN{xy =2 1(t)})10) NNpen{z = 0}, zbiér O zawiera zegary stowarzyszone
z tranzycjami, ktére byly czynne w m i kontynuuja swoja czynno$é w m’ (tgcznie
z zegarem zerowym) oraz zbiér N zawiera zegary tranzycji nowo lub ponownie
zainicjowanych w m’.

Zbior czasowych nastepnikow stanu s jest symbolicznym stanem:
% ,
Post(s) = (m, Z")

. —
gdzie Z' = Z NNyjex—qaoy{z; < J(4)}-

Nieformalnie symboliczny stan Post,(s) reprezentuje wszystkie stany ktore sa osia-
galne ze stanu s przez dyskretne uruchomienie tranzycji ¢ (w dowolnym momencie w

czasie jej umozliwienia). Natomiast symboliczny stan @(s) jest zbiorem wszystkich
stanéw, ktore sg osiagalne z s przez uptyw czasu bez zmiany znakowania m. Czas moze
uptywaé¢ maksymalnie do osiggniecia pilnosci uruchomienia jednej z czynnych tranzy-
cji. W szcezegblnosci Posty(s) = Post(Post,(s)) oznacza symboliczny stan osiagalny ze
stanu s po wykonaniu superpozycji obu nastepstw.

Algorytm generujgcy zdyskretyzowana przestrzen stanéw reprezentowang przez zbior
Pass, poczynajac od stanu poczatkowego, interacyjnie dodaje kolejne nowe symbolicz-
ne stany do zbioru Pass, az do momentu braku takich stanéw. Na podstawie zbioru
Pass oraz pamietanych uruchomien tranzycji mozliwe jest wyznaczenie grafu symbo-
lizujacego przestrzen standéw po dyskretyzacji.

Algorytm 1: Algorytm generujacy przestrzen stanéw symbolicznych
Dane:
so = (Mo, Zo)
—
Wait := {Post(so)}
Pass = ()
Rezultat: Wygenerowana przestrzen stanow, zapisana w Pass
while Wait # () do
s = pop(W ait)
if s ¢ Pass then
for t € enabled(s) do
R
s' = Post(Post(s))
Wait = Wait U {s'}
Pass = Pass U {s}

Tak opisany algorytm, przy zatozeniu, ze w pewnym momencie nie bedzie nowych
stanéw, mozna zastosowa¢ w praktyce do konstrukeji prefiksu zachowania (np. przy
wykorzystaniu wzorca projektowego kompozyt w programowaniu).

42



Przyktad 5 Niech bedzie dany model jednoweztowego systemu obliczen My typu TPN.

Pin
(o
\ 4 tl
(2,101 . t 22
res
Piu Y Py
C) t Phres
(5,5] ‘
h 4 t2
(3,6]
mz(Pin;Pll;Plz;Pout;PresrPnres)
m0=(11110101110)
Pout

Rysunek 9: Model M; typu TPN realizujacy obliczenia na jednym wezle.

Ms to model My z rysunku 7, w ktorym zmieniono dla jasnosci opisu nazwy tran-
zycji. Dla tegoz modelu wygenerowano algorytmem nr 1 zbior stanow symbolicznych
Pass. Dodatkowo odnotowano w celu zapamietania tranzycje powodujgce zmiane stanu
znakowania. Nastepnie wyznaczono graf, ktorego wierzchotkami sq symboliczne stany
systemu, a krawedzie opatrzone tranzycjami je powodujgcymi.[]
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Rysunek 10: Graf stanéw symbolicznych reprezentujacy przestrzen stanéw modelu Ms.

—
Nalezy zauwazy¢, ze na rysunku wezet sg to stan poczatkowy po zastosowaniu Post.

Przy tym na jeden wezet s, sktada sie:

znakowanie my, lista zegaréw xg, T;,, Ti,, ...x;, € X U{xo}, gdzie iy, is, .

my = (p(bpl? cee 7pn)7
To Ty .. s
Zo 200 201 201
Z; 21 211 211
Zk; — 11 0
Ty, 20 21 21

.., 1; to indeksy

tranzycji, a z,4 to ograniczenie dla x; — x; . W szczegolnosci x;, := wo.
W tak otrzymanym prefiksie umozliwienie przechowywania informacji odnoszacych
sie do czasu globalnego (od momentu inicjacji) odbywa sie przez sztuczne dodanie

umozliwionej tranzycji do modelu systemu, ktora nie moze zosta¢ wykonana.

Przykltad 6 Niech model My z poprzedniego przyktadu, zostanie rozszerzony o dodat-
kowq umozliwiong tranzycje ts. Zatozono, Ze tranzycja ts nie moze byé wykonana.
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Pout

Rysunek 11: Model M5 rozszerzony o tranzycje ts.

Dla tegoz modelu takze wygenerowano algorytmem nr 1 zbior standow symbolicz-
nych Pass. Dodatkowo odnotowano w celu zapamietania tranzycje powodujgce zmiane
stanu znakowania. Nastepnie wyznaczono graf, ktorego wierzchotkami sq symboliczne
stany systemu, a krawedzie opatrzone tranzycjami je powodujgcymi. W tym przypadku
obecnosé dodatkowej tranzycyi dostarcza informacji o zaleznosci pomiedzy momentams
wykonan tranzycji modelu a momentem rozpoczecia dziatania systemu. Powoduje to
jednak potrzebe modyfikacyi warunku stopu algorytmu nr 1.0
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Rysunek 12: Graf stanéw symbolicznych reprezentujacy przestrzen stanéw modelu My roz-
szerzonego o tranzycje ts.

Brak konca identyfikacji nowych stanéw ma miejsce, gdy w modelu systemu jest
obecna tranzycja bez gérnego ograniczenia (np. tranzycja t; na rysunku 11) dla czasu
jej czynnosci. Powoduje to brak dostatecznego warunku stopu algorytmu. Rozwigza-
niem problemu stopu jest w tym przypadku zastosowanie tzw. aproksymacji stref [14],
pozwalajacej porownywac stany symboliczne. Dzieki temu, w pewnej iteracji algoryt-
mu, brak jest nowych stanéw, ktérych aproksymacja wezesniej nie wystapita.

3.1.3 Aproksymacja strefy

Aproksymacja strefy, w kontekscie systemu sieciowego z okreslonym znakowaniem,
to funkcja przeksztalcajaca strefe w strefe.

Funkcja ta ostabia ograniczenia zegarow strefy tak, ze nie powoduje ostabienia
ograniczen wykonan tranzycji umozliwionych w powiazanym znakowaniu.

Aproksymacja strefy pozwala wychwyci¢ ponowne wystapienie stanu symboliczne-
go, ktory nie wnosi nowych informacji o zachowaniu (ani o znakowaniach ani o sekwen-
cjach tranzycji).

Mozliwe jest uzyskanie réwnosci aproksymacji stref, ktore maja takie same zesta-
wy zegarow, ale ograniczenia nie sg identyczne, za to sa takie same po aproksymacji.
Nastepnie rownos¢é moze by¢ wykryta na etapie eliminacji redundancji danych, gwa-
rantujac przy tym spetnienie warunku stopu dla algorytmu nr 1.
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W literaturze jest opisanych kilka aproksymacji. Do przyktadu z siecia TPN wy-
brano znana aproksymacje LU,, stosowana dla semantyk czasowych automatéw [4],
dostosowang do tej sieci.

Aproksymacja LU,, oznaczana przez LU a(Z) = Z', gdzie dla kazdej pary zegarow
x5 € X U {xo} nowe ograniczenie z;; wyraza si¢ wzorem:

zio =400 dla J(t;) =00
zi; dla pozostalych

Wzor zapewnia ostabienie ograniczenia z;; gdy:

e z;; > I(t;), poniewaz wskazanie zegara z;, ewentualnie pomniejszone o x; jest juz
wieksze niz najwczesniejszy moment umozliwienia ¢;

e J(t;) = oo, poniewaz t; nie jest nigdy pilna.

Przyktad 7 Dla stanu symbolicznego sq9, ktorego elementami jest strefa Ziy, gdzie
Xy0 = {®o, x4, 25}, oraz znakowanie myy = (0,1,0,1,0,1,1), spowodowanego pobra-
niem zadania do wykonania do wezla (t1), wykonania zadania (t3), odciecia (ts), przy-
wrdcenia (ty) i znéw odcieciem zasobéw (t3), obliczamy aproksymacje:

0 0 =9 0 0 oo
Ziw=12 0 =9|;Z,=LU,-Approx(Zy)|2 0 oo
24 22 0 00 00 00

Podobnie dla stanu symbolicznego sg, ktorego elementami jest strefa Zg, Xe¢ =
{o, 4,25} oraz takie samo znakowanie, spowodowanego pobraniem zadania do wy-
konania do wezla (t1), wykonania zadania (t3), odciecia (t3):

0o 0 -7 0 0 o0
Ze=12 0 =7|;Zi=LU,-Approx(Zs) |2 0 o0
17 15 0 00 00 00

Otrzymana rownosé Z1, = Z§ identyfikuge stan symboliczny s1g ponawiajgcy informacje
o zachowaniu zapisang w Sg.L]

W takim przypadku koniecznia jest modyfikacja warunku stopu algorytmu nr 1.
Nowy warunek stopu polega na modyfikacji testu s ¢ Pass. Wynik testu jest pozy-
tywny, nie tylko gdy w Pass znajduje si¢ wezet z taka sama strefa co s.Z, ale réwniez
gdy aproksymacja jego strefy jest taka sama.

Tak wiec w przyktadzie 7 warunek si;g ¢ Pass zachodzi, poniewaz strefa si9.219
ma akroksymacje ze strefy sq.Zg w wezle sg. Zatem wezet s19 nie zostanie dodany do
zbioru Pass, jedynie moze widnie¢ jako lis¢ na grafie stref - drzewie stref.
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3.2 Weryfikacja modelowa wtasnosci temporalnych zachowa-
nia

W tym rozdziale zostanie przedstawiona znana metoda weryfikacji wtasnosci sys-
temu opisanych formutami logiki TCTL. Zostanie przyblizone pojecie logiki TCTL
zdefiniowanej na systemie TTS. Syntaktyka logiki TCTL zostanie zdefiniowana dla
systemu TTS.

3.2.1 Syntaktyka logiki TCTL dla TPN

Logika TCTL do reprezentacji wtasno$ci modelu TPN zostanie zdefiniowana z wy-
korzystaniem formul GMEC (ang. General Mutual Exclusion Constraint [25]) orzeka-
jacych czy w danym stanie, w danym znakowaniu, system sieciowy ma odpowiednia
liczbe zetonéw w odpowiednich miejscach. Formuta GMEC jest definiowana indukcyj-
nie:

Y=Y a;-mp;) ~cly VAly Ay =
=1

gdzie a; to liczba calkowita, m(p;) reprezentuje liczbe zetonéw w miejscu p; € P, n to
liczba wszystkich miejsc sieci, ~€ {<,<,=,>, >} oraz c¢ jest liczba naturalna.

Spelnienie formuty v w znakowaniu oznaczymy symbolem m = 7.

Syntaktyka logiki TCTL dla modelu TPN (akr. TPN-TCTL), jest definiowana in-
dukcyjnie:

¢ := false|y|=p|p = p|E@Urp|ApUrp

gdzie v to formuta GMEC, I to podzbiér pétosi dodatniej, false to stata, A, E sa
operatorami sciezkowymi odpowiednio ,dla wszystkich $ciezek” i ,jistnieje sciezka”, Uy
to operator temporalny ,,dopdki” zalezny od przedziatu I.

Ponadto z powyzszej gramatyki mozna wyprowadzi¢: true := —false, EF;p =
EtrueUrp, AFrp = AtrueUrp, EGrp = 2AF1—9,AGp = = EFr—p. Symbole Gy, F
to odpowiednio operator koniecznosci i mozliwosci, oba zalezne od przedziatu I.

48



3.2.2 Semantyka logiki TPN-TCTL

Semantyka dla logiki TPN-TCTL zostata okreslona na czasowym systemie tranzy-
cyjnym Sy;. Relacja spetnialnosci = w stanie ¢ = (m,v) € @ jest definiowana jako:

qgEy wtw mlEvy,v€ GMEC

~(q = false)
qf=-p wtw =(q =)
(= @=v) wtw —(gF@)VaEY
q = EoUry  wtw Hp:qqul—i-dlL~~~€7r(q),§|i>o,5|5€[O,di]:

1—1

O dj)+6€lNg+oE=yA
j=1

(Vsrep,o), @+ 96" @) A
(Vio<j<iVoep.d;) ¢ +0' )

qE ApUry wtw Vp=q &, q+d =5 - €7m(q), 0,30 €0, dy]:
i—1
QO d)+delng+dEyYA
j=1
(Vseps), @+ = @) A
(vj20<j<iv(sle[0,dj]7 q; + o |: @)

Model systemu M ma wtasnosé ¢ opisang formutg TPN-TCTL, co zapiszemy sym-
bolicznie M | ¢, wtw gdy w stanie poczatkowym (mg, vg) jego zachowania Sy, jest
speliona formuta ¢ ( (mg,vo) | ¢).

Formuty EF, AFr, EGr, AG; mozna analogicznie zdefiniowaé przy wykorzystaniu
operatora Uj.

3.2.3 Weryfikacja wlasnosci systeméw TPN w praktyce

Opisane wtasnosci w [9] jakie moga by¢ weryfikowane automatycznie dla mode-
li TPN dzigki dyskretyzacji zostaly zdefiniowane jako podzbiér TPN-TCTLg logiki
TPN-TCTL:

TPN-TCTLg := E@U|ApUr| EF 1| AF 1| EGro| AGrolp ~1, 1

gdzie p,p € GMEC, (¢ ~, ¥) = AG(¢ = AFpv), I i I; sa spéjnymi podzbiorami
dodatniej poétosi przy czym kres dolny [; jest zawsze rowny 0. TPN-TCTLg nie zawiera
formut zagniezdzonych.

Gdy dana wtasnosé¢ systemu jest spetniona oznacza:

EpUrp — jest taki przebieg systemu w ktorym od samego poczatku ¢ musi by¢ spetnione
do momentu, az 1) stanie sie prawdziwe doktadnie w globalnym przedziale I,
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ApUryp — w kazdym przebiegu systemu od samego poczatku ¢ musi byé¢ spetnione do
momentu, az 1 stanie sie prawdziwe, doktadnie w globalnym przedziale I,

EF;p — jest taki przebieg systemu, ze w pewnym momencie przedziatu globalnego I, ¢
stanie si¢ prawdziwe,

AF;p —w kazdym przebiegu systemu, w pewnym momencie przedziatu globalnego I ¢
stanie si¢ prawdziwe,

EGp — jest taki przebieg systemu, ze w kazdym momencie przedziatu globalnego I, ¢
jest prawdziwe,

AGrp — w kazdym przebiegu systemu, w kazdym momencie przedziatu globalnego I, ¢
jest prawdziwe,

@ ~1, ¥ — w kazdym przebiegu systemu, od samego poczatku zawsze, jezeli ¢ stanie si¢
prawdziwe to we wszystkich przypadkach ¢ musi sta¢ si¢ prawdziwe nie pozniej
niz sup I; od tego momentu.

Ze wszystkich powyzszych wyrdzniajaca sie wtasnoscig do weryfikowania jest ogra-
niczony czas reakcji (z ang. bounded response) ¢ ~-p, 1. Przy zatozeniu, ze ¢, = sup I,
wlasno$¢ ta oznacza: jezeli ¢ stanie si¢ prawdziwe to zawsze w przysziosci 1) bedzie
prawdziwe nie pozniej niz do ¢; jednostek czasu.

Niech b oznacza pomocniczg zmienng logiczna, ktorej wartos¢ true odpowiada po-
trzebie spetnienia warunku: formuta v stanie sie prawdziwa najpdzniej do ¢; jednostek
czasu.

Wtasnos¢ ¢ ~», 9 moze by¢ przeksztalcona wtedy do postaci:

AG[(),oo)(b = 2z < Cl)

gdzie z to wskazanie dodatkowego zegara odmierzajacego czas od momentu spetienia
b.

Kazde ustawienie b = true jest odnotowane i sprawdzane czy nie ma takiej sytuacji,
aby dodatkowy zegar z przekroczyt ograniczenie ¢;.

W pracy [9] przedstawiono implementacje¢ weryfikacji wlasnosci ¢ ~-j, 1, wykorzy-
stujacg powyzszy fakt, ktora generuje na biezaco potrzebny do weryfikacji fragment
przestrzeni stanéow.

Ponadto dla uproszczenia w implementacji mozna badaé zaprzeczenie formuty
EF[O’OO)(_\b Nz > Cl).

Weryfikacja wlasnosci AG «)(¢ = AFjoq%) polega na wywotaniu funkcji
Check BoundedResponse(sg, ¢, 1, ¢) dla ¢ = ¢; natomiast funkcja pomocnicza
Check Bounded Response_aux(sg, p, 1, ¢) bada prawdziwosé zaprzeczenia wlasnosci.
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Funkcja 2: Pseudokod weryfikacji wlasnosci ¢ ~=;, ¢
CheckBoundedResponse(sy, ¢, ¢, ¢):
Visit :== ()
so = (mo, Vo)
return —CheckBoundedResponse_aux(so, ¢, 1, c)

Funkcja 3: Pseudokod pomocniczy weryfikacji wlasnosci ¢ ~~, 9

CheckBoundedResponse_aux(sg, ¢, 1, ¢):
(M, Z,b) :=s
if ZN(c,00) # 0 then

L return True

if s}=1 then
| b:= False
else
if b A s = ¢ then
b:=True
LZ:: Z[z 0]

—
Z = Post(Z)
Visit := Visit U{(m, Z,b)} for t € enabled(s) do
s’ := Posty(m, Z)
if s ¢ Visit then
L if CheckBoundedResponse_aux(s',,1,c) then
L return True

return False

Przyklad 8 Rozwazono nastepujgcqg wiasnosé typu ograniczonej reakcyi:

W kazdym przypadku jezeli zasoby zostang odciete to po 2 jednostkach czasu (np.
sekundach) zostang zawsze przywrécone.

Wtasnosé ta jest reprezentowana przez formule:

AG(p1 — AFj 1),

gdzie o1 : M(Ppres) = 1L Am(Pres) = 0 oraz ¥y : m(Prres) = 0 Am(Pres) = 1.
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LUya(Zy,) == LUya(Zg)

Rysunek 13: Wyro6znienie stanéw symbolicznych spelniajacych formule ¢ (pozostale stany
spelniaja 11).

Jak wida¢ w kazdym stanie symbolicznym, w ktérym odcieto zasoby (szary kolor)
zawsze po uplynieciu co najwyzej 2 jednostek czasu system przejdzie do stanu, w
ktorym zasoby beda przywrocone do czytania.

Jest to jedna z wielu wtasnosci TPN-TCTL, ktére mozna zbadaé¢ dla systemu TPN
przy wykorzystaniu fragmentu reprezentatywnego.

4 Proponowane rozwiazanie - reprezentatywny frag-
ment

W niniejszym rozdziale przedstawiono algorytmy konstruowania reprezentatywnego
fragmentu zachowania modeli ¢-TdPN oraz sposoby weryfikacji wtasnosci modelowa-
nych systemow.

Zar6éwno rozgaleziony proces czasowy jak i czasowy system tranzycyjny reprezen-
tujacy semantyke c-TdPN moze postuzyé¢ jako reprezentatywny fragment zachowania
bedacy nastepnie podstawg weryfikowania wtasnosci modelowanego systemu.

Rozdzal ma ztozona strukture. Rozpoczyna sie od krotkiego sformutowania powia-
zania pomiedzy modelami RPC i TTS.

Nastepnie opisane sg dwa algorytmy konstruowania reprezentatywnego fragmentu
zachowania:
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e algorytm konstruowania fragmentu rozgalezionego procesu czasowego (RPC),
e algorytm konstruowania fragmentu grafu stref (przez dyskretyzacje) (TTS).

W dalszej czesci opisano weryfikowane wlasnosci.

4.1 Powigzania pomiedzy modelami zachowania RPC i TTS

Stany systemu tranzycyjnego TTS uzywanego do definiowania semantyki logik tem-
poralnych odpowiadaja konfiguracjom rozgaleziajacego sie procesu czasowego reprezen-
tujacego zachowanie sie systemu, to znaczy takim czeSciom tego procesu, ktore:

e nie zawierajg konfliktow,

e wraz z kazdym swoim elementem zawieraja elementy od ktérych on (stabo) przy-
czynowo zalezy.

Niech bedzie dany model ¢-TdPN N = (P, T, F,C,I,m). Niech U(N) = (B, E, G,
H,l) wraz z funkcja ograniczen 6 oznaczaja rozgaleziony proces czasowy modelu N.
Niech Sy = (@, Qo, %, —) bedzie czasowym systemem tranzycyjnym (TTS) repre-
zentujacym zachowanie modelu N, a SAy = (QA, QA II,—) jego dyskretyzacja
(grafem stref). Zaktadamy, ze N jest 1-bezpieczna.

Niech bedzie dany przebieg czasowy (E,0) w U(N), oraz niech bedzie dana odpo-
wiadajaca mu $ciezka p = qq R qo +do == q A, @ +d 2. wSy.

Niech dalej M = cut((E, 6)) oznacza przekrdj przebiegu (E, 6). Wtedy dla pewnego
momentu globalnego d oraz odpowiadajacego mu przekroju M mozemy wyznaczy¢ czas
przebywania zetonéw od ich momentu pojawienia sie w miejscach M na podstawie
momentoéw wykonan zdarzen.

W $ciezce p mozemy zatem wyznaczy¢ taki stan ¢ = (v, m), w ktérym m = (M),
a funkcja v okesla dtugos$¢ przebywania zetondéw wystepujacych w miejscach m do
momentu d.

Zwiazek ten pozwala na dostrzezenie podobienstw pomiedzy dwoma, kolejno opi-
sanymi w dalszej czesci reprezentatywnymi fragmentami zachowania si¢ systemu.

4.2 Algorytm konstruowania reprezentatywnego rozgatezio-
nego procesu czasowego (modelu RPC)

Niech termin prefiks zupelny oznacza reprezentatywny fragment rozgatezionego pro-
cesu €zasowego.

Niech UNF(N) = (B, E,G, H,l) wraz z funkcja ograniczen 6 oznaczaja prefiks roz-
galezionego procesu czasowego modelu c-TdPN reprezentowanego przez N = (P, T, F,
C,I,m).

Prezbiory, postzbiory, relacja stabej przyczynowosci ' oraz konfliktu bezposred-
niego # dla N i UNF(N) sa definiowane tak jak dla modelu PSwWPN w podrozdziale
2.1.
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Funkcja definiujaca momenty wykonania zdarzen w UNF(N) wymaga dostosowa-
nia do charakteru modelu ¢-TdPN.
Funkcja § momentu wykonania zdarzen £ z UN F(N) ma wlasnosci:

(1) moment inicjujacy stan poczatkowy m jest réwny zero (6(L) = 0),
(2) kazdy cykl w E zawiera zdarzenie niemozliwe (o momencie 00), oraz
(3) dla kazdego zdarzenia e € E — { L} spelnione sa warunki:

1. 6(e) # oo A B(e) > max ({6(Gb) : b € Ge U He})A
AVpeceume min I(1(b),1(e)) < O(e) — O(Gb) < max I(I(b),l(e))A
AY e’€E A € confe 0(6/) =00 A
A weg n e se 0(€) < O(e) lub

2. 0(e) = 00 A Fpegeuned(Gb) = oo lub

3. 0(e) =0 A
A Jecp[(e conf e’ Ve /€)= (6(c) < b(e))] lub
4. 0(e) = oo.

Zmiana w stosunku do funkcji momentéw zdarzen z PSwPN jest punkt (3), w
ktorym nie rozwaza sie dtugosci czynnosci tranzycji modelu, a dtugosé przebywania
zetonéw w miejscach ((3).1). Rrezygnuje sie takze z opisu pilnego wykonania tranzycji,
ktérego brak w modelu ¢-TdPN, co powoduje dodanie punktu (3).4.

Przyktad 9 Niech E; = {1,e3,e6,e7} i 01 oznaczajg poczgtkowy fragment przebie-
gu czasowego zawartego we fragmencie rozgatezionego procesu czasowego z rysunku 2.
Framgent ten zawiera kolejno odciecie zasobow (€3 ), przywrécenie zasobow (e6) oraz
rozpoczecie wykonania zadania w weile drugim (€7). Zdarzenie L inicjuje przebieg cza-
sowy. Od momentu odciecia zasobéw 01(e3) = b zablokowane sq wystgpienia el i e2
w Ey. Zdarzenia te majq przypisane momenty 01(el) = 6;(e2) = oo poniewaz w kon-
tekscie rozgalezionego procesu czasowego powinny wystapic¢ wezesniej niz e3 (zgodnie
z (8).3). Fakt ten mozna zapisac relacjg stabej przyczynowosci e3 / el i e3 / e2.
Zdarzenia z momentem oo nie s¢ dodawane co zbioru Ej.

Zdarzenia €4 i ed majqg przypisany moment oo poniewaz zdarzenia je poprzedzajgce
el i e2 nie wystapily w Ey (zgodnie z (3).2).

W momencie 0(e6) = T przywrécono zasoby oraz natychmiast rozpoczeto w mo-
mencie 0(e7) = 7 wykonywaé zadanie. Kazde ze zdarzen e3,e6 i e7 spelniajg punkt
(3).1.

Przedstawiony w przyktadzie porzgtkowy fragment trwat do momentu 7.0

Prefiks rozgalezionego procesu czasowego moze by¢ rozbudowany o zdarzenie roz-
szerzajace e jezeli:

l.e¢ E,
2. l(e) T,
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3. GeUHe C B,

4. moment 6(e) jest nie wezesniejszy niz moment dostepnosci kompletu elementéw
z GeU He,

5. dla kazdego b € Ge U He réznica momentéw 60(e) — 6(Gb) jest nie krétsza niz
min {I(I(b),l(e))} oraz nie dtuzsza niz max {I(l(b),(e))}.

Teoretycznie rozbudowywanie UN F'(N) poprzez dodanie zdarzenia rozszerzajacego
prowadzi do najwiekszego (prefiksu) rozgateznionego procesu czasowego U(N) nazy-
wanego zupelym rozwinieciem (prefiksem zupelnym).

Definicja 6 (UNFy.o(N),0) oznacza prefiks czasowy wybranego przebiegu (E,0) za-
wartego w UNF(N).

Symbol § < oo nawigzuje do wykluczenia z E zdarzen o momencie oo.

Definicja 7 Prefiksy rozgalezionych procesow czasowych UNF(N) i UNF'(N) majg
réwnowazng przyczynowq przysztosé jezeli dla wszystkich odpowiadajgcych sobie (jeden
jest prefiksem drugiego) przebiegow UN Fycoo(N) i UNFy _(N) zachodzi:

1. l{cut(UN Fyeos(N))) = l(cut(UN F}y__(N))),

2. vbecut(UNFg<oo(N))vb’€cut(UNF9',<oo(N))
[(b) =1(b') = age(b, 8, cut(UN Fy<(N))) = age(t', 0, cut(UN Fy,_(N))).

przy czym wiek warunkow jest obliczany wzorem:

age(b, 6, A) = min {Ibr/lgzc {0(GV)} — 0(Gb), max{K(t) : t e T ANt € lI(b)(FUC)}}

gdzie
o K(t) = maxper {L(I(p,1))},

. _ Jmax{I(p,t))} dla max{I(p,t))} # oo
L{I(p, 1)) = {min {I(p,t))} dla max{I(p,t))} = o0

O

Wiek warunku age(b, 0, A) jest definiowany analogicznie jak dla RPC reprezentuja-
cego zachowanie modelu TPN (podrozdziat 2.4.1). Wyjatkiem jest zmiana we wzorze
K(t) polegajaca na rozwazaniu przedzialow dostepnosci dla tukéow wchodzacych do
tranzycji t. Ponadto K (t) jest wyznaczane takze dla tranzycji powiazanych relacjg C
z miejscem [(b).

Zbiér Past(e) dla zdarzenia e jest definiowany analogicznie jak dla modeli PSwPN.
Niech dla e € F elementami zbioru Past(e) beda RPC (UNF;(N),6;),dlai=1,2,...,n
o tej wlasnosci, ze:
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1. Kazdy (UNF;(N),0;) zawiera wybrang historie zdarzenia e.

2. Kazdy (UNF;(N),0;) jest mozliwie najmniejszy pod wzgledem liczby zdarzen,
ale nie mniejszy niz wybrana historia zdarzenia e.

3. zdarzenie e ma n historii.

Definicja 8 Rozszerzenie ey jest zdarzeniem odciecia w prefiksie (UNF(N), ) jezeli
kazdy (UNFy(N)) € Past(es) zawiera inne (wczesniejsze) zdarzenie ey, oraz istnieje
taki (UNFy(N)) € Past(ey), ze:

e [e1] < [ea], sa w relacji adekwatnego porzqdku,

o [(cut([er])) = l(cut([ez2])), powodujg wystgpienie Zetonéw w tych samych miej-
scach,

o (UNF(N),01) 1 (UNFy(N),6,) majg réwnowazing przyczynowq przysztosé.O

Konstruowanie reprezentatywnego rozgatezionego procesu dla modeli typu c-TdPN
odbywa sie podobnie jak dla modeli PSwPN. Poczynajac od stanu poczatkowego mo-
delu systemu dodawane sa kolejno informacje o zdarzeniach wykonania umozliwianych
tranzycji oraz identyfikowane sa zdarzenia odciecia powtarzajace takie informacje.

Konstrukcja prefiksu rozwiniecia modeli ¢-TdPN przebiega wedtug opracowanego
algorytmu nr 4. Algorytm jako dane wejSciowe otrzymuje strukture reprezentujaca
zainicjowany model systemu ¢-TdPN N = (P, T, F,C, I, M,) oraz regute wyboru zda-
rzenia rozszerzajacego.

Wynikiem dziatania algorytmu jest poczatkowy fragment rozgatezionego procesu
czasowego reprezentowany przez:

e zbior UN F' przechowujacy informacje o reprezentatywnym fragmencie zachowa-
nia oraz

e zbior R ograniczen momentow wykonan zdarzen zapisanych w UNF'.
Zbior UNF przechowuje dwa typy elementéw:
e (b, e) oznacza wyprodukowany warunek b przez zdarzenie e, oraz

e ¢ = (t, A, B) oznacza zdarzenie e wystapienia tranzycji ¢, ktére zuzywa warunki
A oraz czyta warunki B.

Elementami zbioru R sa zbiory R(e). Kazdy zbiér R(e) przechowuje formuty lo-
giczne ograniczajace moment wystapienia zdarzenia e.

Konstruowany prefiks rozgaltezionego procesu, reprezentowany przez zbiér UNF', w
stanie poczatkowym zawiera warunki odpowiadajace znakowaniu poczatkowemu oraz
zdarzenie | je powodujace. Konstruowany zbiér ograniczen reprezentowany przez R
zawiera poczatkowo informacje o momencie wykonania zdarzenia 1. Zbiér PE zawiera
zdarzenia zwane potencjalnymi rozszerzeniami dla UNF spetliajacymi 1-3 warunki

56



dla zdarzenia rozszerzajacego. Funkcja pe wyznacza dla UNF' potencjalne zdarzenia
rozszerzajace.

Algorytm cyklicznie wybiera zgodnie z zalozeniem wyboru zdarzenie rozszerzajace e
i dodaje je do UN F'| naktada ograniczenia na moment jego wykonania, a takze w razie
koniecznosci dodatkowe ograniczenia dla zdarzen znajdujacych sie wezesniej w prefiksie
rozgaltezionego procesu (w zbiorze UNF'). Ponadto po kazdym zabiegu rozszerzenia
prefiksu zbiér U N F jest uzupetniany o nowo wyprodukowane warunki oraz odbywa sie
aktualizacja zbioru potencjalnych zdarzen rozszerzajacych.

Algorytm 4: Pseudokod konstrukcji prefiksu zupelego rozwiniecia modelu
c-TdPN.
Dane:

1. N=(P,T,F,C,1,My) model c-TdPN,

2. reguta wyboru zdarzenia rozszerzajacego ze zbioru PFE,

3. UNF - zawiera zdarzenie inicjujace L oraz elementy postaci (b, L).
4. R={R(1)}, gdzie R(L) ={6(L) =0},

5. PE =pe(UNF).

Rezultat: Prefiks zupelny reprezentowany przez pare UNF i R
while PE # () do

1. Wybierz zdarzenie e uruchomienia tranzycji t = l(e) ze zbioru PE
zgodnie z przyjeta regulta. Nastepnie przypisz: PE = PE — {e}.
2. Okresl dla zdarzenia e ograniczenia momentu wykonania zwiazane

z tukami wejsciowymi do t:

2.1. Zainicjowanie zbioru R(e) = 0.

2.2. Dla kazdego p € F{l(e)}, gdzie {(b) = p i 6 = O([GD];np):
R(e) = R(e) U {min I(I(b),l(e)) + 0 < O(e) < max I(I(b),l(e)) + I}

2.3. Gdy koniunkcja formut z R(e) powoduje brak rozwiazania wzgledem
6(e), usun R(e) z R i przejdz do kolejnego wykonania petli.

3 Rozszerz zbiér UNF':

3.1. UNF =UNF U{e}.
3.2. Gdy e jest zdarzeniem odciecia, przejdz do kolejnego wykonania petli.

3.3. Dla kazdego p € I(e)F, takiego, ze p =(b): UNF = UNF U{(b,e)}.
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4. Sprawdz konieczno$¢ uzupetienia ograniczen w R:

4.1. zwiazanych z relacja stabej przyczynowosci:
4.1.1 Dla kazdego €’ € [GGe],np: R(e) = R(e) U{0(e') < O(e)}
4.1.2 Dla kazdego €' € [(Ge)H], yp:
R(e') = R(e') U{0(e') < 0(e)}
4.1.3 Dla kazdego €’ € [(He)G|ynr:
R(e) = R(e) U {0(e) < 0(e')}
4.2 zwigzanych z konfliktem:
4.2.1 Dla kazdego €’ € [(Ge)|,nprG A€ # e
R(e) = R(e) U{0(¢') = oo}
i R(e') = R(e/) U{f(e) = o0}

5. Aktualizacja PE = pe(UNF).

Znaczenie symboli [Gb]UNFa [GG@]UNF, [(G@)H]UNF, [(HG)G]UNF i [(GG)G]UNF w kon-
tekscie zbioru UN F jest analogiczne co znaczenie Gb, GGe, (Ge)H, (He)G i (Ge)G w
kontekscie rozgatezionego procesu czasowego:

(Gblynp =€ gdy (b,e) € UNF,

GGelynp =1{€ : Teae=(t,A,B) A\ (b,e') e UNF Ne € UNFY},
(Ge)H| np :=1€: Fveanpe = (', A, B')Ne=(t,A,B) Ne,e € UNF},
(He)G)yyp i=1€ : Tcanpe = (t', A, B")Ne=(t,A,B) Ne,e’ € UNF},
(Ge)Glynp = 1€ Teanae =, A, B)Ne=(t,A,B) Ne,e €c UNF}.

Przyktadowo dziatanie algorytmu mozna przesledzi¢ analizujac rysunek 2. Niech
UNF' i R bedzie w stanie poczatkowym. Zbiér UN F' przechowuje zdarzenie inicjujace
system w momencie #(L) = 0 reprezentowane przez L, zadanie do realizacja (b1, 1),
dwa wolne wezly obliczeniowe (b0, L) i (b2, 1) oraz zasoby wspoéldzielone (b3, 1).
R ={R(L)} i R(L) = {6(L) = 0}. Zbiér PE zawiera trzy potencjalne zdarzenia
rozszerzenia: pobranie zadania do wezeta 1, do wezeta 2 lub odciecie zasoboéw wspot-
dzielonych. Zdarzenia sa reprezentowane kolejno przez el, €2 i e3.

Nastepnie niech UNF' i R bedzie w stanie tuz po dodaniu do konstruowanego
prefiksu zdarzen el i e2. Na tym etapie zbior prefiksu rozwiniecia stanowi:

UNF = {1,(b0,L1), (b1, L), (b2, 1), (b3,L),

el, (b4,el),e2, (b5, e2)},

przy czym el = (T11,{00,b1}, {b3}), €2 = (To1, {b1, 02}, {b3}),
zbior ograniczenn R = {R(L), R(el), R(e2)}, gdzie:

R(L) = {0(L) = 0},
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R(el) ={0(L)+2<f(el) < (L) +10,0(e2) = o0},
R(e2) ={0(L)+4<0(e2) <O(L)+12,0(el) = o0}
oraz zbior PE = {e3, e4, e5} potencjalnych zdarzen rozszerzajacych UNF'.

Niech nastepnie wybranym zdarzeniem rozszerzajacym dla powyzszego U N F' bedzie
odciecie zasobow reprezentowane przez e3. Stad R = R U {R(e3)}, gdzie R(e3) =
{0(L)+5 < 0(e3) < 6(L)+6}, UNF = UNF U {e3, (b6,e3)}, e3 = (T,1,{b3},0)
oraz uzupekienie w R(el) i R(e2) zwiazane z relacja stabej przyczynowosci: R(el) =
R(el)U{f(el) < 0(e3)} i R(e2) = R(e2) U {0(e2) < 0(e3)}.

Kolejny obszerniejszy przyktad wyznaczania reprezentatywnego fragmentu zacho-
wania przy pomocy algorytmu nr 4 znajduje si¢ w zalaczniku B.

Twierdzenie 1 Niech bedzie dany model systemu N typu c-TdPN oraz rozgateziony
proces czasowy (U(N), 0) reprezentujgcy jego zachowanie. Algorytm nr 4 generuje pare
(UNF N, R) reprezentujqcq prefiks zachowania (U(N),0) modelu systemu N, ktory jest
zarazem prefiksem zupelnym.

Dowéd 1 W celu pokazania, ze (UNF 'y, R) jest prefiksem zupelnym nalezy podkreslic,
ze zawiera zdarzenia reprezentujgce wykonanie wszystkich umozliwionych tranzycyi za-
pisanych w U(N).

Poniewaz N jest modelem systemu typu c-TdPN, a para (U(N),8) modelem jego
zachowania (rozgalezionym procesem czasowym) to N = (P,T,F,C,1,mg), U(N) =
(B, E,G,H,l) oraz 0 jest funkcjq okreSlajgcqg momenty zdarzen w E. Ponadto w miej-
scach modelu N moze pojawic sie co najwyzej 1 Zeton.

Para (UNF y, R) reprezentuje prefiks zachowania modelu systemu N wygenerowany
przez algorytm nr 4. Zbior R zawiera ograniczenia dla funkcji momentu wykonania g
zdarzen zapisanych w UNFy. Zbior UNF n zawiera elementy dwoch rodzajow:

e ¢ = (t, A, B) reprezentujgcy zdarzenie e wykonania tranzycji t, ktore zuzywa Ze-
tony z miejsc [(A) i czyta Zetony z miejsc I(B),

e (b,e), gdzie b jest warunkiem spowodowanym przez zdarzenie e i 0znacza wypro-
dukowanie zZetonu w miejscu [(b).

Nastepnie zostanie pokazane, Ze (UNFn, R) zawiera zdarzenia reprezentujgce wy-
konanie wszystkich umozliwionych tranzycji modelu systemu N od momentu jego zaini-
cjowania.

Zatem niech t, € T oznacza dowolng tranzycje, ktora stata sie umozliwiona i zostata
wykonana po pewnym czasie od momentu zainicjowania (0(L) = 0) systemu reprezen-
towanego przez model N.

Poniewaz miato miejsce wykonanie tranzycyi t, to istnieje zdarzenie e, € E, takie
Ze O(e,) # 0, €4 = (to,Geq, Hey,), to = l(e,), Ge, C B, He, C B, I(Ge,) C Ft,,
[(He,) C Ct,. Ponadto istnieje takze przebieg czasowy reprezentowany przez (E,,0,),
ze Ge, U He, C cut(E, — {e.}), Ge, U He, jest co-zbiorem w E,, 1€ E,, 6,(L) =0
oraz E, — {e,} jest historig zdarzenia e,.
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Przebieg czasowy (E,, 0,) jest zawarty wU(N). Zatozono, ze (E,,0,) nie zawiera po-
wtdrnego wykonania tranzycjit,. Niech zbidr zdarzer E, ma postaé E, = {eg, €1, ..., €}
przy czym ey =1 1 e, = e,.

Stosujgc technike dowodu nie wprost, zaloZono Ze odpowiednik (EN, Rpy) przebiegu
czasowego (Eq, 0,) nie jest przechowywany w prefiksie (UNF y, R).

Dane sq dwa ciggi wstepujgce o wyrazach (EUy, 74)) i (ENGy, R)) dlai=0,1,2,...,m.

Cigg {(EUuy, 7)) } jest ciggiem prefiksow przebiequ czasowego (Eq,0,) i ma wlasnosci:
o EUgp = {1},
o EUyu ={eo,e1,...,6}, dlai=0,1,...,n,
o EUy) = Eq,
o EUy C EUgitr) C Ey, dla i <n,

Junkcja 75y powstata przez ograniczenie dziedziny funkcji 0, do zbioru EU,

® T(n) ‘= ea.

Cigg {(ENu), Rey))} jest ciggiem prefiksow przebiegu reprezentowanego przez (EN, Rgn)

1 ma wlasnosci:

o ENg = {(L,0,0), (", L), 0, 1),..., (60, 1)},

no’

o EN = {eng,eny,ens,...,en,} UUi—g1. b, pray czym

sLyey

bl .= {(bgi), en;), (bgi), eng),. .., (bgfi), en;)},
L R(n) = Rgn,
° EN(Z-) - EN(Z'+1) - EN, dla 1 < n,

o Ry to zbior powstaly przez usunigcie ograniczeri dla zdarzen nalezqcych do EN'—
EN(i),

® EN(n) = EN.

Zbior EN reprezentuje zbior zdarzen i warunkow przebiegu czasowego (EN, Rpy) 2
funkcjg Og N, wygenerowanego przez algorytm nr 4. EN jest podzbiorem UNF  postaci

Nastepnie zostanie pokazane krok po kroku, Ze jezeli kolejne prefiksy (EUy, 7))
przebiegu (Eq,0,) zawierajq si¢ w (U(N),0) to jego odpowiedniki (ENyy, R)) muszq
takze zawieraé si¢ w (UNF n, R).

Najwcezesniejszym zdarzeniem w E, jest zdarzenie L inicjujgce system, reprezen-
towane przez eq o momencie To(eg). Zdarzenie to produkuje warunki egG, a fragment
(EUO) 19)) procesu czasowego warunki cut(EU?) (egG C cut(EUW)).

Natomiast algorytm nr 4 dodaje do prefiksu zdarzenie poczgtkowe L reprezentowane
przez eng 1 wyprodukowane warunki b®. Stgd EN© = {enyg} Ub® § EN® C UNFy.
Ponadto Ry = {R(eng)}, gdzie R(eng) = {0r(eny) = 0}.
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Kolejnym zdarzeniem w (E,, 0,) jest ey, ktére ma zapewnione warunki Ge; U Hey C
cup(EU©®), oraz moment wykonania 7(1)(e1) taki, Ze:

i Ty(e1) = max ({7(1)(Gb) : b € Ge; U Hey}),

it Voegeume, min I(1(b), l(e1)) < 7)(e1) — 71)(Gb) < max I(I(D), l(e1)),
111 VereE A ¢ conf e T(1)(€') = 00,
W Veer p o e 71y (€) < 7(1)(e1)

Wiec fragment procesu czasowego po dodaniu e; stanowi (EW, T(1))-

Natomiast algorytm nr 4 identyfikuje zdarzenia mogace wystapic¢ dla zbioru EN©
7 R(O).

Zdarzenia te stanowiq zbior PE = pe(ENW©). Wsréd tych zdarzen znajduje sie
takze eny odpowiadajgce zdarzeniu ey.

Poniewaz PE jest skonczonym zbiorem to zdarzenie eny zostanie w koncu wybrane
przez algorytm nr 4 zgodnie z punktem 1.

Zgodnie z punktami 2.1-2.2 algorytmu nr 4 zostang okreslone ograniczenia momenu
Or(eny): dla kazdego p € F{l(eni1)}, gdzie I(b) = p i 06 = Or(Gb) zostang dodane
ograniczenia: min I(1(b),l(eny)) + 9 < Or(eny) < max (I(b),l(eny)) + 0 do R(eny).

Podsumowujge, punkty 1, 2.1 1 2.2 algorytmu nr 4 odpowiadajg punk‘tom 1-11.

Nastepnie zgodnie z punktami 3.1-3.3 algorytmu nr 4, zbiér EN® = EN©U{en, }u
).

Zgodnie z punktem 4.1.1 algorytmu nr 4, kazde zdarzenie przyczynowo poprzedzajgce
eny w By wykonalo sie wezesniej niz eny. Powoduje to modyfikacje R(eny):

VerelaGen,, o Rent) = R(ent) U{0pn(€) < Opn(eni)}.

Zgodnie z punktem 4.1.2 algorytmu nr 4, kazde zdarzenie €' stabo przyczynowo po-
przedzajgee musiato wykonaé sie przed eny. Powoduje to modyfikacje R(e'):

Vele[(gfjm)m R(e’) = R(e') U {QEN(6,) < GEN(enl)}.

EN(1)

Zgodnie z punktem 4.1.3 algorytmu nr 4 zdarzenie eny powinno wykonac sie przed
zdarzeniami, ktore zuzywajg warunki czytane przez nie:

Ve'e[(Henl)G}EN(l)R(enl) = R(eny) U {0pn(eni) < Opn(e)}.

Zgodnie z punktem 4.2.1 algorytmu nr 4, zdarzenia konfliktowe z en; w ENWY nie
wystgpity, co powoduje modyfikacje:

Vere[(Gen1)G], oy nerzelt(ent) = R(eni)U{0pn(€) = oo} AR(e') = R(e)U{0pn(eni) = oo}

Punkty 4.1.1-4.1.3 algorytmu nr 4 odpowiadajg punktows 12i. Natomiast punkt 4.2.1
odpowiada puntkowi iv.
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Powyzszy tok rozumowania nalezy powtorzyé n—1 razy, aby zavwazyc, ze informacje
2 (Fa,0,) sq zawarte w (EN, Rgn) z funkcjq Opn, ktory zawiera sie w (UNF(N), R)
z funkcjg Og. Co jest sprzeczne z zatozeniem braku takiego odpowiednika.

Tak wiec zbior generowany przez algorytm nr 4 zawiera zdarzenie kazdej umozliwio-
nej tranzycji modelu systemu c-TdPN.

.

Analiza zlozonosci dla algorytmu nr 4 zostala przeprowadzona w zaleznosci od
parametréow modelu systemu N:

m - liczby miejsc,
n - liczby tranzycji,
[ - maksymalnej liczby tukéw wyjsciowych lub wejsciowych do tranzycji,
oraz w zalezno$ci od:
k - liczby iteracji petli gtownej,
a - liczby operacji potrzebnych do obliczenia cut([e]).
Jako operacje jednostkowe wybrano:

e operacje arytmetyczne,
e tworzenie sktadowych elementu,

e dodawanie i usuwanie elementu do/ze zbioru.

Oszacowana liczba operacji jednostkowych potrzebna do zainicjowania algorytmu
to:
init(l,m,n) =84+Tm+m-+n+1-n.
Kazde wykonanie petli gtéwnej ma oszacowana liczbe operacji jednostkowych:
loop(i,l,m,n) = 24+ 111 +n- (120 + 1>-(i + 1) + 2[*(i + 1)) + cutOf f(i,1,m,n)

przy czym funkcja cutOf f reprezentuje szacowang liczbe operacji potrzebnych do
sprawdzenia czy badane zdarzenie jest zdrzeniem odciecia. Funkcja ta wyraza si¢ wzo-
rem:

cutOf fEventE(o,l,m,n) = i*I* + (i — 1) - (*I* + m* + m + 2-m-ageCost(l,m,n))
gdzie ageCost(l,m,n) = 5+ 2:m + 2-n + 5l-n, jest szacownym kosztem obliczenia
age(b, 6, A).

Podsumowujac szacowana liczba operacji jednostkowych potrzebnych do dziatana
algorytmu nr 4 wyraza si¢ wzorem:

k
complexRPC (a, k,l,m,n) = init(l,m,n) + > _ loop(i,l,m,n).
i=1

Zatem pesymistyczna ztozonosé algorytmu nr 4 jest rzedu:

O(k*12) + O(k>1n) + O(kK*-1-mn) + O(kK*m?).
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4.3 Algorytm konstruowania reprezentatywnego czasowego sys-
temu tranzycyjnego (modelu TTS)

Konstrukowanie prefiksu rozwiniecia dla systemoéow c¢-TdPN, ktérych zachowanie sie
jest reprezentowane przez czasowy system tranzycyjny, moze przebiega¢ podobnie jak
dla systemow TPN w algorytmie nr 1. R6znica w nowym proponowanym rozwiazaniu
to zastosowanie szkieletu tegoz algorytmu do innego modelu sieci Petriego, inny sposob
wyznaczania stanéw symbolicznych Post(s) i Post(s) oraz inny sposéb weryfikowania
warunku stopu s ¢ Pass.

W modelu ¢-TdPN tranzycja moze by¢ przedawniona pod wptywem uplywu czasu
w odréznieniu od tranzycji w TPN.

Pilno$¢ wykonania tranzycji mozna wymusi¢ poprzez zatozenie maksymalnego czasu
wykonania tranzycji od momentu jej umozliwienia [2] lub poprzez dodanie ograniczen
co do przebywania zetondw w miejsach.

Dla celéw praktycznych do c-TdPN zostana dodane dla miejsc ograniczenia co do
dtugosci przebywania w nich zetonu, zwane inwariantami (inv).

Definicja 9 Model systemu c-TdPN z inwariantamsi to model c-TdPN rozszerzony o
dodatkowq relacje “inv” pozwalajacg na okreslanie maksymalnej diugosci przebywania
zetonu w wybranym miejscu modelu systemu.

Ponadto niektére pojecia wymagaja przedefiniowania.
Niech N = (P, T, F,C, I,inv,mg) oznacza model ¢-TdPN z inwariantami, a Sy =
(@Q,{q0}, >, —) czasowy systemem tranzycyjny reprezentujacy jego zachowanie, gdzie:

e Q= (P—-NU{0}) x (T — R, U{0}),
® (o = (mO’UO)a

e =T,

° —>§QX(TUR+U{O}) X Q.

v to funkcja przyporzadkowujaca tym razem kazdemu miejscu warto$é¢ 0. Zegary
sg przyporzadkowane do miejsc modelu sieci N. Dla kazdego p; € P istnieje doktadnie
jeden zegar x; € X. Zakladamy takze, ze w miejscu moze by¢ co najwyzej 1 zeton. Stad
jezeli x, to zegar przypisany do miejsca p to inv(z,) oznacza inwariant przypisany do
tego miejsca.

Zmiana stanu g = (m,v) na ¢’ = (m’,v’) powstata na skutek uruchomienia tranzycji
t, oznaczana jako q LN q', jest mozliwa, jezeli:

o m' =(m—Ft)UtF,
e dla kazdego p € FtU C't:

- m(p) > 1,
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— min/(p,t) <v(p) < max(p,?),
— v'(p) =0gdy p € tF,

gdzie v(p) = z, to wskazanie zegara przypisanego do miejsca p.
Zmiana stanu ¢ na ¢ powstala na skutek uptywu d jednostek czasu, oznaczana
q -2 ¢ jest mozliwa, jezeli:

o m' =m,

d € Ry U{0},

dla kazdego p € Ft UCt : v'(p) = v(p) + d, oraz

dla kazdego miejsca p w ktérym jest zeton:

— v'(p) = v(p) +d

System tranzycyjny Sy po dyskretyzacji stanowi system dyskretny
SAy = (QA, QA 11, =)

gdzie zbiory QA, QAg, 1I, = oznaczaja kolejno zbioér stanéw symbolicznych, sta-
néw symbolicznych poczatkowych, akcji, oraz przejs¢ systemu. System SAy moze
by¢ reprezentowany przez graf o wierzchotkach w QQA, krawedziach opisanych rela-
cja =C QA x II x QA i oznakowanych akcjami z II. Akcje systemu reprezentuja
uruchomione trancyjne ze zbioru 7.

Stan symboliczny agreguje niektore stany systemu Sy o tym samym znakowaniu.
Stan symboliczny s jest reprezentowany przez s = (m, Z), przy czym m to znakowanie
sieci N, a Z to strefa ograniczajaca wskazania zegaréw przypisanych do miejsc, w
ktorych jest przynajmniej jeden zeton w m oraz zegara zerowego.

Wskazania zegar6w sa ograniczone przedzialem [0, min), gdzie min to najmniejsza
warto$¢ inv(p) dla miejsca w ktorym jest zeton lub oo gdy brak ograniczen.

Zegar zerowy stale wskazuje warto$¢ 0. Symboliczny stan poczatkowy sy = (my, Z))
stanowi znakowanie startowe mg oraz strefe Z,. Strefa ta ogranicza wskazania zegaréw
przypisanych do miejsc gdzie sg zetony w stanie poczatkowym w taki sposéb, ze kazdy
zegar ma wskazywac 0 (Z), to macierz zerowa).

Zamiana stanu symbolicznego s na s” reprezentowana przez = polega na:

1. wyznaczeniu stanu symbolicznego agregujacego wszystkie mozliwe stany systemu
Sy powstate przez uruchomienie tranzycji t w s, reprezentowanym przez s’ =
PostTd,(s),

2. wyznaczeniu dla s wszystkich stanéw systemu Sy powstalych przez mozliwie
e —
najdtuzszy uplyw czasu reprezentowany przez PostT'd(s').

64



—_
W skrécie s” = (PostT'd o PostTd,)(s), przy czym strefa w s’ nie moze by¢ pusta. W
razie gdy strefa w s” lub s’ jest pusta oznacza to, ze t nie byla umozliwiona w s.

Definicja 10 Stan symboliczny s' = PostTd(s) = (m/, Z") powstaje przez uruchomie-
nie umozliwonej tranzycji t w stanie symbolicznym s, gdzie:

2. 7' = ((Z NVper{min I (p,t) < z, <max I(p,t)})or) N nijN@{mj =0}

PrzY CZYm zegar x, jest powiqzany z miejscem p.

Stan s’ = PostT'd;(s) w praktyce obliczany jest etapowo:
e wyznaczenie nowego znakowania m’ = (m — F't) UtF,

e do 7' przypisanie strefy powstalej przez natozenie dla Z ograniczen wynikajacych
z umozliwienia tranzycji ¢:

Z'=Z NVpep{minI(p,t) < z, < maxI(p,t)},

e do Z' przypisanie jej postaci kanonicznej,

e pozostawienie w Z’ informacji o ograniczeniach dla zegara xq i tych zagarow
przypisanych do miejsc m — F't w ktérych jest przynajmniej jeden zeton (zbior

Ol),

e dodanie kolejno do Z’ ograniczen nowych zresetowanych zegaréw powigzanych z
miejscami tF (zbior Ne),

e roznice zegarow z Ne i tych co juz byly w strefie Z’ z braku ograniczenia ustawiane
sa na 0o,

e koncowo do Z’ przypisanie jej postaci kanoniczne;j.

s
Definicja 11 Stan symboliczny s" = PostTdy(s") = (m", Z") powstaje w wyniku naj-
dtuzszeqgo mozliwego uptywu czasu d od momentu ustanowienia stanu s, gdzie:

° m// — m/}

—
o 7" =7 NVpex, v <dAz <inv(z),

—

a Z' jest przyszlosciq strefy Z'.
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Brak skonczonej wartosci dla d = oo oznacza brak ograniczenia co do maksymalnego

momentu opdznienia: PostTdy(s") = PostTd(s"), co redukuje ostatni punkt do: Z” =
—)
Z' NVqex,z < inv().
e . . . %
Na zbiér QA sktadaja sie¢ tylko stan symboliczny sg = PostT'd,(s;) oraz wszyst-
—_—

kie stany symboliczne, ktére mozna otrzymacé przez zastosowanie ztozenia PostT'd o
PostTd, dla wyprodukowanych wczesniej stanéw poczynajac od sg, gdzie t € T jest
umozliwiong tranzycja dla tych stanow.

Tak okreslone pojecia zostaja nastepnie uzyte zamiennie w algorytmie nr 1 tworzac

nowy algorytm produkujacy graf stref dla modeli systeméw c¢-TdPN z inwariantami i
dodatkowym warunkiem stopu.

Algorytm 5: Algorytm generujacy graf stref modeli systeméw c-TdPN

Dane:
system - to zainicjowany system c-TdPN z inwariantami z dodatkowym
miejscem technicznym ¢ zawierajacym zeton i przypisany zegar wskazujacy na

0 (x4 =0)
so = (mo, Z{;) - moment poczatkowy modelu systemu, dla kazdych 4, j:
Z(,).Zz'j =0

d - ograniczenie maksymalnego momentu generowania przestrzeni stanéw lub
d = oo gdy brak ograniczenia
—
sop = PostTdy(sy)
wait :== {so}
pass = ()
approx - wybrana aproksymacja stanéw: brak, zwykta k, k., LU, lub Exp
Rezultat: Wygenerowana zdyskretyzowana przestrzen stanéow ci-TdPN,
zapisana w Pass
Algorytm:
1: pass=GenerateZoneGraph(system,wait,pass,approx):
2: while wait # () do
s = pop(wait);
if —approx.Include(s, pass) then
for t € system.enabledT'd(t,s) do
————
s" = PostTda(PostTdy(s));
if Zy#0 then
wait = wait U{s'};
end if
10: end for
11: pass = pass U {s};
12:  end if
13: end while

Po wywotaniu funkcji GenerateZoneGraph() zbiér pass, w przypadku gdy wyko-
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nanie algorytmu zakonczy sie, przechowuje wszystkie wezty przestrzeni stanéw modelu
systemu do momentu d, lub jej reprezentatywny fragment w przypadku d = oo.

Rola gtéwnej petli funkcji jest sprawdzanie czy sa jeszcze nieprzebadane stany (linie
2-13). W przypadku gdy nie ma juz nieprzebadanych stanéw wykonanie algorytmu
konczy sie. W przeciwnym razie nieprzebadany stan zostaje przypisany do symbolu s
i usuniety ze zbioru wait (linia 3). Nastepnie jezeli w pass znajduje sie stan, ktory
ma taka samg aproksymacje approx co s, to algorytm przechodzi do kolejnego obiegu
petli gtéwnej, a s jest pomijany (linia 4). W przeciwnym razie dla kazdej czynnej
tranzycji t w stanie s obliczany jest nowy stan symboliczny s’ i dodany do zbioru wait
w przypadku gdy ma niepusta strefe (linie 5-10). Nastepnie zapisywana jest informacja
o przebadanym stanie s (linia 11), a wykonanie algorytmu przechodzi ponownie do
petli gtéwnej.

Nastepnie zostanie przedstawiony dowod na to, ze przestrzen stanéow SA, bez sto-
sowania aproksymacji, zawiera wszystkie przebiegi modelu systemu c-TdPN.

Twierdzenie 2 Niech N oznacza model systemu typu c-TdPN, a model Sy czaso-
wy system tranzycyjny reprezentujgcy jego semantyke. Algorytm nr 5 generujgcy graf
stref SAn (bez aproksymacyi) modeluje wszystkie mozliwe do osiggniecia stany modelu
systemu N.

W dowodzie Tw. 2 korzysta sie z pojecia Sciezki symbolicznej w SAy.

Definicja 12 Sciezkg symboliczng # w SAy nazywamy sekwencje stanéw symbolicz-
nych postaci:
7m0 = 7[l] =72 = ...

przy czym stan symboliczny w[i| = (Myp), Zzp) jest nazywany weztem Sciezki, gdzie
M) to znakowanie systemu, Zq;) to strefa oraz v € Zypy) jest wybranym wartosciowa-
niem zegarow przyporzqdkowanych do miejsc, w ktorych wystgpil zeton w My .

Zbior wszystkich Sciezek w S Ay, ktore startuja w s, oznaczany jest przez I1(s).

Dowdd 2 Niech p oznacza dowolng sciezke wychodzgcg ze stanu poczatkowego gy w Sy
(jego przebieg) oraz niech SAy nie ma ograniczenia czasowego, d = 0o. Stosujgc tech-
nike dowodu nie wprost zalézmy, Ze nie znajdziemy w SAy takiej Sciezki symbolicznej
7, ktora zawierataby Sciezke p.

Nastepnie, aby doprowadzi¢ tok rozumowania do sprzecznosci zostanie pokazane,
ze rozwazajgc krok po kroku stany Sciezki p w Sy zawsze znajdzie si¢ taka Sciezka
symboliczna w SAy, Ze zawiera te stany.

Nalezy rozwazyé dwa przypadki: Sciezki nieskonczonej oraz skonczonej gdy inwariant
powoduje zakleszczenie.

W przypadku gdy Sciezka jest nieskoriczona to p ma postac:

p:qojo_)QO+d0_(lo_>Q1_(il—’ql+d1—(ll—>....
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Poniewaz qo = (mg, vo) € p jest stanem poczgtkowym to w takim razie znajdziemy
taki stan symboliczny so = (Mo, Zy) w SAy w ktérym mo = My oraz vy € Zy, poniewaz
stan symboliczny so powstal przez uplyw czasu poczynajgc od stanu poczatkowego qo to
rowniez go zawiera.

Jezeli sciezka p od stanu qy reprezentuje jedynie uplyw czasu w znakowaniu mg to
cata Sciezka zawarta jest w stanie symbolicznym sg. Stgd w SAyn znajduje sie Sciezka
symboliczna zawierajgca fragment: qo Do, qo + do dla dy € Ry U {0}.

W przeciwnym razie po uptywie dy jednostek czasu w stanie dg = qo + dy zostaje
wykonana akcja ag reprezentujgca uruchomienie tranzycyi t powodujgc stan q,. Tak wiec
w SAy dla kazdego p € Ft U Ct prawdg jest, Ze min I(p,t) < vo(p) + do < max I(p,t)
oraz dla kazdego p w ktérym jest zZeton vy(p) + dy < inv(p). Sted poniewaz t jest
umozliwiona w stanie 0y zawartym w so to tym bardziej t € enabledT'd(sq) wiec istnieje
taki stan symboliczny s1, Ze (s, $1) €E=. Oznacza to, ze s = PostT'd(PostT'd(sg)) =
(My, Zy) gdzie:

[ MleO—Ft+tF,

o 7' = ((ZNVpep{minI(p,t) <z, < maxI(p,t)})or) N ﬂxjeNe{%' =0} oraz

ﬁ
o 7y =7 NVex, v <inv(z).

Tak wiec strefa Zy powstata ze strefy Zy przez usuniecie ograniczern zegarow powig-
zanych z miejscami F't oraz dodaniu zresetowanych zegaréw powiazanych z miejscami
tF, a nastepnie obliczeniu przysztosci dla tak otrzymanej strefy Z' i ograniczenia jej
do inwartantow jej zegarow.

Ponadto wystgpienie akcji ag, powoduje Ze vi(x) = 0 to moment dla zresetowanych
zegarow x przez tq akcje, oraz vi(x) = vo(x) + do dla pozostalych, gdzie vy to funkcja
wskazan zegarow w stanie q.

Stgd w SAy znajduje si¢ Sciezka zawierajgca fragment qo Do, go + dy =% 4.

Analogiczny tok rozumowania dla obu przypadkéw mozina zastosowaé dla kolejnych
stanow q1, q1 + di, G2, @2 + da, . ... ild.

Stad sprzeczno$é, powniewaz dla dowolnej Sciezki p € m(qo) 2z Sy zawsze znajdziemy
Sciezke symboliczng m € 11(sg) w SAy, ktora jg zawiera.[J.

W przypadku gdy ograniczenia czasowe dla zegarow rosna nieskonczenie to algorytm
nr 5 zakonczy swoje wykonanie tylko wowczas, gdy zostanie uwzglednione skonczone
ograniczenie d maksymalnego momentu dziatania systemu lub zastosowana aproksyma-
cja pozwalajaca na wychwycenie stanéw, z ktérych mozna uruchomié¢ ten sam zestaw
tranzycji w takich samych momentach, zwanych dziedzing uruchomien. Ponizej zo-
stala przywolana definicja dziedziny uruchomien [39] (str.97) dostosowana do modelu
c-TdPN.

Definicja 13 Niech (m, Z) bedzie stanem symbolicznym,gdzie Z jest w postaci kano-

nicznej, oraz ¢ = (m,v) jest jednym z jego stanéw. Dziedzina uruchomienia tranzycji
w stanie q jest przeksztalcenie 1, stanu q jest definiowana jako I, : enabledTd(M) —
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(R U{0,00}) X (R U{0,00}) przyporzadkowujgce kazdej tranzycji t; € enabledTd(M)
przedzial potosi dodatniej 1,(t;), ktorego minimum okresla czas oczekiwania na najwcze-
sniejszy moment umozliwienia, a maksimum na najpoiniejszy moment umozliwienia.
Iy(t:) = Np,erncy [max (0, min I (p;, t;) — v;), max I(p;, t;) — vj]. Dziedzina uruchomien
stanu symbolicznego s stanowi uni¢ przedziatow I, po stanach q € s.

W przypadku stref definiowana jest aproksymacja pozwalajaca poréwnac¢ dwie stre-
fy.

Do badan nad systemami ¢-TdPN z inwariantami wybrano cztery znane z literatury
aproksymacje, w tym rozwigzanie zastosowane w narzedziu TAPAAL. Sa to kolejno
aproksymacje k, k,, LU, [4], ext, [12]. Kazda z aproksymacji zostata dostosowana dla
modelu ¢-TdPN z inwariantami.

Niech s = (m/, Z") oznacza stan powstaly przez aproksymacje stanu s = (m, Z)
oraz z;,x; € X zbiér zegarow stref Z i Z' (lacznie z zegarem zerowym). Aproksymacja
nie zmienia znakowania stanu symbolicznego, a jedynie wartosci ograniczen zapisa-
nych w strefie tak, aby nie powodowaé¢ powiekszenia dziedziny uruchomien czynnych
tranzycji w s.

Zwykta aproksymacja k polega na wybraniu jednej liczby catkowitej k, rownej naj-
wiekszemu skoniczonemu ograniczeniu w modelu sieci. Jezeli wskazanie zegara przekro-
czy liczbe k, to jego dalsza wartos$é precyzyjna jest zbedna. Nowa stref Z' = k,(Z) jest
obliczana wg wzoru:

oo dla zij > k
Z;j =< —k dla Zij < —k
zi; dla pozostalych

Aproksymacja k, rézni sie tym od aproksymacji k, ze dla kazdego zegara x jest
dobierana osobna warto$é¢ k, odpowiadajaca najwieszemu skonczonemu ograniczeniu
w modelu dla tego zegara. Strefa Z' = k¥ (Z) jest obliczana wg wzoru:

oo dla  zy > ky,
Z = _kxj dla Zij < _kxj
zi;  dla pozostalych

W aproksymacji LU, kazdy zegar x; ma przyporzadkowana pare L(z;) i U(x;),
gdzie L(z;) to maksymalne dolne ograniczenie dla x;, a U(z;) to jego maksymalne
gérne ograniczenie w modelu. Stefa Z’ = LUZ(Z) jest obliczana wg wzoru:

o0 dla Zij > L<xz)
Z;j = —U(z;) dla —z; > U(x))
Zij dla  pozostatych

Kolejna aproksymacja, zwana ekstrapolacjg stosowana w narzedziu TAPAAL, wy-
maga dostosowania do modelu ¢-TdPN z inwariantami oraz wprowadzenia dodatko-
wych poje¢. W aproksymacji opuszczono fragmenty dotyczace tukéw transportu, ze
wzgledu na ich brak w rozwazanym modelu.
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Definiujemy maksymalng stala, rézng od oo, wystepujaca w inwariancie przypisa-
nym do miejsca p lub wystepujaca w przedziatach dostepnosci przypisanych do tukow
wychodzacych z p. Stala reprezentowana jest przez

me(p) = max {mei(i(p)), max {mei(c(p, 1))}

gdzie i(p) oznacza przedziat czasu jaki moze osiggnaé zegar przy obecnosci zetonu w
miejscu p, ¢(p,t) oznacza przedzial dostepnosci przypisany do tuku (p,t), a mci(I)
maksymalna liczbe catkowita nieujemng zawartag w 1.

Ponadto b}, (p) = —Zy,, oraz ub}(p) = Z, sa odpowiednio dolnym i gérnym ogra-
niczeniem dla wskazania zegara przypisanego zetonu w miejscu p.

Strefa Z' = ext,(Z) jest definiowana (dla kazdych miejsc p;, p; € P, p; # p;):

1.2/ =27
2. Jezeli me(p;) < W% (pi) to b}, (pi) := me(p;) 1 ubl,(p;) := o0

3. Jezeli ub%(p;) > me(p;) to ubl, (p;) := oo

4. Jezeli me(p;) < Ib%(pi) lub me(p;) < 1b%(p;) to Z,,,, = o0
5. Jezeli Z,, ,; > me(p;) to Z), |, = 00

Metoda ext, w stosunku do opisanej w [12] nie uwzglednia tukéw transportu oraz
zaktada, ze kazda ze stalych jest poréwnywana relacja <, a poroéwnanie z nieskonczo-
noscig jest redukowane do relacji <. Modyfikacja ta nie narusza poprawnosci metody
aproksymacji.

Twierdzenie 3 Algorytm nr 5 konstruujgcy graf stref SAy osiggnie warunek stopu
wait = ().

W dowodzie twierdzenia 3 nalezy pokazac¢, ze kazda Sciezka symboliczna, majaca
nieskonczong ilos¢ weztéw, zawiera dwa wezly, ktére maja te samag dziedzine wykonan
umozliwionych tranzycji.

4.4 Dodatkowy warunek momentu stopu w algorytmie kon-
struowania modelu TTS

Algorytm nr 5 ma zdefiniowany dodatkowy warunek stopu, dzieki ktéremu mozli-
we jest wygenerowanie poczatkowego fragmentu przestrzeni stanéw badanego modelu
systemu do pewnego momentu d bez uzycia aproksymacji. Spowoduje to wygenero-
wanie ubozszego w informacje fragmentu zachowania (zdyskretyzowanej przestrzenii
stanéw modelu systemu), aczkolwiek umozliwi weryfikacje jego wtasnosci na podstawie
zawartych Sciezek i stanéow mozliwych do osiagniecia bez przekraczenia momentu d.

Fragment taki moze nastepnie by¢ wykorzystany do:
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e szybszego uzyskania reprezentacyjnego modelu zachowania ograniczonego do za-
danego momentu,

e szybszej weryfikacji wlasnosci z wezesnym momentem przerwania,
e sprawdzenie czy do momentu d zostanie przeprowadzona badana akcja systemu,

e odpowiedz na pytanie o to co moze wydarzy¢ sie w systemie do najwyzej zadanego
momentu d.

Dodatkowy warunek stopu umozliwia takze badanie dziatania algorytmu:

e do momentu d z wybrana aproksymacja,

e do momentu d bez aproksymacji.

4.5 Logika TdPN-TCTL(TTS) do opisu wlasnosci zachowan
modelu systemu
Weryfikowane wtasnosci zostang opisane w logice nazywanej c-TdPN-TCTL, bedg-
cej rozszerzeniem logiki TCTL.

Niech N, Sy i SAy beda zdefiniowane jak w poprzednim rozdziale.
Syntaktyka logiki c-TdPN-TCTL ma nastepujaca postac:

p = truelylp A elo V oo EoUrp| ApUrg
przy czym true to stowo kluczowe, a vy € GMEC.
Semantyka logiki ci-TdPN-TCTL zostala zdefiniowana przez operator F:
s | true
s E~v wtw m zapewnia spelnienie formuly ~y
sk whw (s )
sEpANY wtw sE@eAsEY
sEeVY wtw sEpVsEY

skEz, el wtw xzy € IN[—5.204, 5.240)
s EpUrp wtw dp € 11(s), ;o
pli| =z, € I N oraz
Vjo<j<ipli] F ¢
s = ApUrp wtw Vp € Il(s), 3iso:
pli| =z, € I N oraz
Vjo<i<ipli] F ¢
przy czym s = (m, Z) to stan symboliczny, x, to zegar przypisany do zetonu znaj-
dujacego sie w technicznym (sztucznym) miejscu systemu, stuzacym do odmierzania

czasu od momentu jego inicjacji. Natomiast s.z;; oznacza ograniczenie zegaréw i i j ze
strefy wezta s.
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5 Ocena jakoSci proponowanego rozwigzania

5.1 Algorytmy weryfikacji wlasnosci modelu systemu

W wyniku analizy prefiksu rozwiniecia reprezentowanego przez T'TS oraz prac [9, 26]
autor opracowat algorytmy weryfikacji formut logiki c-TdPN-TCTL. Naleza do nich
formuty typu: EFrp, AFre, EGre, AGrp oraz ztozone AGrp — EF; i AGrp —
AF 1.

Niech ponownie N, Sy i SAy oznaczajg kolejno model systemu, model jego zacho-
wania, model zachowania po dyskretyzacji.

W dalszej czedci stan symboliczny bedzie nazywany weztem o pewnych wyrdznio-
nych cechach. Niech dalej ¢, 19 beda formutami GMEC. Wezet w ma nastepujace cechy:

e w.m - znakowanie,
e w.Z - strefa,
e w.z;; konkretne ograniczenie gérne réznicy zegaréw x; — x; ze strefy 7,

o —w.2pg 1 w.z4 to odpowiednio najwczesniejsze i najpozniejsze mozliwe wskazanie
xry W wezle w,

e w.potomni - zbiér weztéw do ktérych wychodzi strzatka = z wezta w (w.potomni
() gdy brak strzatek),

e w.ref to wezel aproksymowany z w (zawsze gdy w.ref # () to w.potomni = (),

e w.spel(yp) - prawdziwe gdy znakowanie w.m zapewnia prawdziwos¢ ¢,

o w.espel(p, I) - prawdziwe, gdy formuta ¢ jest spelniona w momencie z przedziatu
I Nw.Z przynajmniej w jednej Sciezce przechodzacej przez wezet w, gdzie I to

przedzial w ktérym ma znalez¢ sie wskazanie zegara x,.

Niech I, J beda przedziatami pétosi dodatniej, przy czym I = [I.a,1.b] oraz J =
[J.a, J.b]. Dla przedzialéw definiuje sie operacje:

e odejmowania (redukcji) wartosci skalarnej ¢: J — ¢ = [J.a — ¢, J.b — ¢,
e bezpiecznej redukeji: [ = I.redukuj(c) = [max {0, I.a — ¢}, max {0, I.b — c}].

Ponadto niech graf stref SAy oznacza przestrzen stanéow systemu N po dyskrety-
zacji, a so = PostTd,(s() wezet poczatkowy grafu.
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5.1.1 Algorytm weryfikacji wltasnosé¢ EFjp

Wtasnos¢ EFrp bedzie weryfikowana przy pomocy funkcji EF(p,I) oraz reku-
rencyjnej funkcji pomocniczej EF Ref(wezel, p, I). Zadaniem funkcji pomocniczej jest
sprawdzenie czy przez wezel przechodzi $ciezka, majaca poczatek w wezle sg, w ktorej
speliona jest wlasno$¢ Fjp (spetniona ¢ w momencie z I Nwezel.Z). Funkcja EF(p, I)
zwraca prawde, gdy wlasnosé¢ EFjp jest spetlniona w badanym grafie SAy (w stanie
symbolicznym sg).

Funkcja 6: Funkcja weryfikacji formuty FF;p
EF (¢, 1):
1: return EFRef(so, ¢, I);

_
Wezet sg = PostT'dy(s;) gdzie s;, to poczatkowy stan symboliczny grafu SAy.

Funkcja 7: Rekurencyjna funkcja pomocnicza E'F Ref
EFRef(wezel, ¢, I):

1: if 1.b < —wezel.zp;, then

2:  return FALSE;

3: else if wezel.espel(p,I) then
4:  return TRUE;

5: else if wezel.potomni # () then
6: for w € wezel.potomni do

7 if EFRef(w,¢,I) then

8: return TRUE;

9: end if

10:  end for

11:  return FALSE;

12: else if wezel.ref #( then

13:  for w € wezel.ref.potomni do
14: if EFRef(w, o, redukuj(wezel.ref.zo, — wezel.zy,)) then
15: return TRUE;

16: end if

17:  end for

18:  return FALSE;

19: else
20:  return FALSE;
21: end if
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Procedura realizujaca funkcje EF Ref w wezel sprawdza pie¢ przypadkow.

Po pierwsze jezeli wezel wystepuje poézniej niz przedzial I to procedura zwraca falsz,
poniewaz wszystkie fragmenty Sciezek wychodzace z tego wezta sa nieistotne (linia 1-2).

Po drugie jezeli formuta ¢ jest spelniona przy znakowaniu wezel.m oraz ograni-
czenia zegara x, zawieraja moment z przedziatu I to procedura zwraca prawde (linie

3-4).

Po trzecie, gdy wezel ma wezlty potomne to nalezy sprawdzi¢ czy przynajmniej
przez jeden z tych weztéw przechodzi dalej $ciezka spelniajaca wtasnosé Fre. Jezeli
tak, to procedura zwraca prawde, a w przeciwnym razie falsz (linie 5-11).

Po czwarte jezeli wezesniejsze przypadki nie miaty miejsca, to procedura sprawdza,
czy wezel wezel ma aproksymacje w SAy (czy wezel.ref # (). Jezeli tak to, procedu-
ra zwraca prawde, gdy przez jeden z weztdéw potomnych wezta wezel.ref przechodzi
Sciezka speniajaca wlasnosé Fyo, przy czym J = I.redukuj(wezel.ref.zo, —wezel.zy,)
(linie 12-17). W przeciwnym razie procedura zwraca falsz (linia 18).

W pozostatych przypadkach procedura zwraca falsz (linie 20).

5.1.2 Algorytm weryfikacji wltasno$¢ EG e

Wiasno$é EGry jest weryfikowana przy pomocy funkcji EG(p, ) oraz rekuren-
cyjnej funkeji pomocniczej EG Re f(wezel, p, I). Procedura realizujaca funkcje pomoc-
niczg sprawdza czy przez wezel przechodzi $ciezka, majaca poczatek w wezle sqg, dla
ktorej spetniona jest wlasno$¢ Gre. Procedura realizujaca funkcje EG(p, ) zwraca
prawde, gdy wlasnos¢ EGe jest spelniona w badanym grafie SAy.

Zaktadamy, ze inwarianty nie wystepuja w N.

Funkcja 8: Funkcja weryfikacji formuty EFGp
EG(p,I):
1. return EF Ref(so, ¢, 1);

% . .
Wezet sgPostTd,(s;) gdzie s{, to poczatkowy stan symboliczny grafu SAy.
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Funkcja 9: Rekurencyjna funkcja pomocnicza EG Re f
EGRef(wezel, o, I):
1. if —wezel.zog > I.a then
2:  return FALSE;
3: else if wezel.spel(yp) then
4:  return TRUE;
5: else if wezel.potomni # () then
6
7
8
9

for w € wezel.potomni do
if EGRef(w,p,I) then
return TRUE;
: end if
10:  end for
11:  return FALSE;
12: else if wezel.ref # () then
13:  for w € wezel.ref.potomni do

14: if EGRef(w,, .redukuj(wezel.ref.zo, — wezel.zy,)) then
15: return TRUE;
16: end if

17 end for

18:  return FALSE;
19: else

20:  return FALSE;
21: end if

Procedura realizujaca funkce EGRef testuje w wezle wezel pie¢ przypadkow.

Po pierwsze jezeli najmniejsze mozliwe wskazanie zegara x, w wezel jest wicksze
niz I.a to ani w tym wezle ani w weztach potomnych badana wtasnos¢ nie bedzie
spelniona poniewaz wezel wystepuje za pézno (—wezel.zo, > I.a). Nalezy zauwazyc¢,
ze jezeli wlasnos¢ bytaby spetniona dla rodzica tego wezta to juz nie bytaby badana
dla wezel (dzieki zatozeniu wykluczenia inwariantéw w modelu systemu). Wynika to z
tzw. leniwych tranzycji w systemach ¢-TdPN. Procedura zwraca falsz (linie 1-2).

W przeciwnym razie (—wezel.zys < I.a) jezeli znakowanie wezel.m spetnia formute
© to znaczy, ze przez wezel przechodzi szukana Sciezka, stad procedura zwraca prawde
(linie 3-4).

Gdy wczesniejsze przypadki nie sg spetlnione oraz wezel ma wezty potomne, to do
zwrocenia prawdy przez procedure wystarczy aby przez jeden z weztdow potomnych w
przechodzita Sciezka speliajaca wlasno$¢ Grp. W przeciwnym razie procedura zwraca
fatsz (linie 5-11).

Po czwarte procedura sprawdza czy wezel ma aproksymacje. Jezeli tak, to procedu-
ra zwraca prawde, gdy przynajmniej przez jeden z weztéw potomnych wezta wezel.ref
przechodzi $ciezka w ktérej spetniona jest wlasnosé G o, gdzie

J = Lredukuj(wezel.ref.zo,—wezel.zy,) (linie 12-17). W przeciwnym razie fatsz (linia
18).
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W koncu, gdy w zadnym z powyzszych przypadkéw wywotanie nie zakonczyto sie
powodzeniem procedura zwraca fatsz poniewaz od wezta wezel nie ma mozliwosci, aby
jakas Sciezka spelnita badana wlasnosé (linia 20).

5.1.3 Algorytm weryfikacji wltasnosci AFrp i AGrp

Wiasnosci AFr¢ i AG e sa weryfikowane przy pomocy funkcji AF (¢, I) 1 AG (¢, I).
Obie funkcje uzywaja odpowiednio funkcji EGRef i EFRef.

Funkcja 10: Funcja weryfikacji formuty AF;p
AF(p,1):
1. return “EGRef(so, ~p, )

Witasno$é AFg jest spetiona, jezeli procedura realizujaca funkcje EGRe f(sq, =@, I)
w wyniku dziatania zwréci fatsz.

Funkcja 11: Funcja weryfikacji formuly AG;¢
AG(p,I):
1. return =EFRef(so, ¢, I)

Podobnie wlasnos¢ AGp jest spetniona, jezeli procedura realizujaca funkcje
EFRef(so,~p, 1) w wyniku dziatania zwréci fatsz.

5.1.4 Algorytm weryfikacji wlasnosci ograniczonej reakcji

Ztozona wtasnos¢ AGrp — EF ) pozwala na weryfikowanie wystapienia stanu w
ktorym spelniona jest formuta 1, spowodowanego wystapieniem stanu spetniajacego
formute . Wtasno$¢ AGrp — FEFj jest spetniona w SAy jezeli procedura reali-
zujace funkcje AGsEF (p, 1,1, J) zwraca prawde. Procedura realizujaca pomocnicza
funcje rekurencyjna AGsEF Ref(we, p,1, 1, J) zwraca prawde, jezeli przez wezel we
przechodza tylko Sciezki, majace poczatek w sy dla ktérych spetniona jest wtasnosé
Gro — EFy.

Zatozono, ze J.b # oco.

Funkcja 12: Funkcja weryfikujaca formute AG;p — EF
AGsEF (9,1, J):
1. return AGSEFRef(so, o, ¥, I, J);
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Funkcja 13: Rekurencyjna funkcja pomocnicza AGsEF Ref

AGsEFRef(we, o, 9, 1,J):

10:
11:
12:
13:
14:
15:
16:
17:
18:
19:
20:
21:
22:
23:
24:
25:
26:
27:

: if —we.zpy > I.b then

return TRUE;

1
2
3: end if

4: if we.spel(y) then
5:
6
7
8
9

if —we.zoy > I.a N ~EFRef(we,, K;) then
return FALSE;
end if
if —we.zpy < I.bAN-EFRef(we, v, K,) then
return FALSE;
end if
end if
if we.potomni # () then
for w € we.potomni do
if “AGsEFRef(w,p,¢,1,J) then
return FALSE;
end if
end for
end if
if weref #0 then
for w € we.ref.potomni do
if "AGsEFRef(w,p,¥, [.redukuj(wezel.ref.zo, — wezel.zy,)),J) then
return FALSE;
end if
end for
end if

return TRUE;

Procedura realizujaca funkcje AGsEF Ref sprawdza niezaleznie trzy przypadki.

Po pierwsze jezeli najwcze$niejsze wskazanie zegara x, w we jest pdzniejsze niz
moment [.b to procedura zwraca prawde, gdyz w we albo dla jego potomnych formuta ¢
nie ma szans na spetnienie w przedziale I, a przez to spowodowanie przymusu spetienia
Y (linie 1-3).

Po drugie procedura zwraca falsz, gdy formuta ¢ jest spetniona w we, oraz:

e przekr6j przedziatu I i ograniczen dla zegara x, jest niepusty (I Nwe.Z # () i

nie istnieje Sciezka przechodzaca przez we ktora w przedziale K spetnia ¢, gdzie
K, = [J.a —we.zys, J.b + 1.] (linie 5-6),

e wskazanie z, jest nie pdzniej niz moment /.0 i nie istnieje $ciezka przechodzaca

przez we, ktora w przedziale K5 spetnia v, Ky = [J.a+ I.a, J.b+ 1.b] (linie 8-9).

Po trzecie jezeli we ma wezly potomne to wystarczy, aby jeden z tych weztoéw nie
spetit wlasnosci AGrp — EF; 1, zeby procedura zwrdcita falsz.
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Po czwarte jezeli we ma aproksymacje w SAy to dla potomnych wezta we.ref
sprawdzana jest badana wtasnos$¢ ze zmodyfikowanym przedziatem
I = Lredukuj(wezel.ref.zos — wezel.zys). Gdy wlasnosé nie jest spelniona dla przy-
najmniej jednego wezlta potomnego to procedura zwraca false. W przeciwnym razie
true.

W przeciwnym razie procedura zwraca prawde poniewaz nie ma innych przypadkow
spelienia formutly .

Kolejna formuta z mocniejszym zatozeniem co do nagltéwka implikacji AG;p —
AF 1 jest weryfikowana przez funkcje AGsAF Ref(we, p, 1, I, J). Funkcja zostala zde-
finiowana analogicznie jak AGsEFRef za wyjatkiem zmiany drugiego warunku w linni
5 na ~“EGRef(we, 1, K1), drugiego warunku w linii 8 na =EGRef(we, ), K3) oraz
warunku w linii 14 na “AGsAF Ref(w,p,¥,I,J), a w linii 21 na
—AGsAF Ref(w, p, ¢, [.redukuj(wezel.ref.zos — wezel.zys), J).

5.2 Analiza algorytmu generujacego graf stref (TTS)

Przeprowadzono analize ztozonosci czasowej opracowanych algorytméw w kontek-
scie zastosowan. Jako operacje jednostkowe wybrano wszystkie operacje arytmetyczne
oraz operacje poréwnania i przypisania.

ZYozonos¢ czasows pesymistyczng dla algorytmu nr 5 przy zastosowaniu aproksy-
macji k, zbadano w zaleznosci od liczby miejsc n, liczby tranzycji m oraz liczby k
wykonanych iteracji petli gtéwnej algorytmu (liczby przeanalizowanych weztéw przez
algorytm).

Zainicjowanie algorytmu, na co sktada sie obliczenie stanu sy na podstawie stanu
s( 1 dodanie sy do zbioru wait, ma ztozonos$¢ liniowa O(n).

Zatozono, ze petla gltéwna jest wykonywana co najwyzej k razy. Oszacowane ope-
racje jednostkowe wykonane w jednej iteracji petli nalezy wiec przemnozy¢ przez k.

W obrebie jednej iteracji petli gléwnej nalezy wykonaé sprawdzenie wait # ¢ oraz
przypisanie z usunieciem s = pop(wait), a wiec ztozonosé O(1). Nastepnie sprawdzenie
aproksymacji k, dla wezla s potrzebuje zlozonoéci O(n? - i?), ktéra jest zalezna od
numeru ¢ iteracji petli gtownej. Doktadnie jest to liczba elementow w zbiorze wait
poniewaz strefa kazdego wezta ze zbioru wait jest porownywana ze strefag wezta s.
Parametr ¢ jest ograniczony przez 1 > ¢ > k. Wybodr czynnej tranzycji do uruchomienia
ma zlozonos¢ O(m - n). Petla for moze mie¢ co najwyzej m obiegéw. Wyznaczenie
stanu symbolicznego PostTd,(s) oraz wyznaczenie stanu symbolicznego s’ ma ztozonosé
O(n?). Podobnie jak w [9] najbardziej kosztowna operacja podczas generowania stanu
symbolicznego jest obliczenie postaci kanonicznej przy uzyciu algorytmu najkrotszej
sciezki Floyda- Warshalla. Pozostate operacje maja ztozonosé O(1).

Po wykonaniu petli for stan s zostaje dodany do zbioru wait ze ztozonoscia O(1).

Podsumowujac pesymistyczny koszt wygenerowania grafu SAy w k iteracjach jest
rzedu

O(n) + O(k) + O(k* - n*) + O(k - m -n*) + O(k - n)
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Funkcja H reprezentuje pesymistyczng zlozono$¢ wygenerowania reprezentatywne-
go fragmentu:

2k

H(k,m,n) = 3

(> =1)(n*+n+1)+k-(m-(3n®+ 13n* +22n + 10) + 6) + n + 1
gdzie k to liczba iteracji petli gtéwnej (liczba analizowanych weztéw), m i n to liczba
tranzycji i miejsc modelu systemu.

Interpretacja wynikéw dla kolejnych k& na skali logarytmicznej pokazata, ze zto-
zonos¢ przy ustalonej liczbie miejsc i tranzycji, ktére sg ograniczone, nie przekracza
O(exp(k)). Ponadto poniewaz algorytm zapewnia zatrzymanie w pewnym momencie,
to liczba k musi by¢ takze ograniczona. Potwierdza to mozliwosé stosowania algoryt-
mu w praktyce przy racjonalych wartosciach k, co takze sprawdzono na konkretnych
przyktadach przy pomocy opracowanej biblioteki programistycznej.

5.3 Analiza algorytmoéw weryfikacji wtasnosci EF;p, EGrp, AFTp,
AG[QO

Struktura S Ay moze by¢ traktowana jako drzewo wielopoziomowe zwane drzewem
bazowym dla S Ay ktérego wierzchotkami sa elementy zbioru QQ A, krawedziami elementy
zbioru =, a korzeniem sq = PostT'd,(s;) gdzie s; € QAy.

Poddrzewem referencyjnym nazwiemy drzewo majace korzen w dowolnym lisciu
drzewa bazowego, ktorego relacja = jest rozszerzona o relacje aproksymacji pomiedzy
jego weztami. Formalnie (s, s") €=,y wtw, gdy:

1. (s,8') €= lub
2. s to li§é, s jest aproksymowane przez s” i (s”,s') €=.

Analiza ztozonosci algorytméw weryfikujacych wtasnosci wykorzystuje dwie heury-
styki:

e h to wysokos¢ drzewa bazowego. Wartos¢ ta mozna wyznaczy¢ raz po wygenero-
waniu grafu stref prostym algorytmem rekurencyjnym.

e u to maksymalna wysoko$¢ poddrzewa referencyjnego wyznaczona w oparcu o
prawy koniec przedziatu I. Warto$¢ ta mozna wyznaczy¢ jako réznice u = u; — h.
Wartosé u, reprezentuje wysokosé drzewa bazowego wyznaczonego do co najwyzej
wezta, ktorego strefa ma niepuste przeciecie z przedziatem [0, 1.b], oraz w ktérym
traktujemy relacje = jako =,.;.

Suma h + u jest wiec wysokoscia fragmentu drzewa bazowego, powstalego bez uzy-
wania aproksymacji, jaki jest potrzebny do weryfikowania wtasnosci do momentu I.b.
Ztozonos¢ obliczeniowa pesymistyczng funkcji EFRef, bez uwzglednienia aproksy-
macji oraz przy znajomosci wysokosci h drzewa S Ay mozna przyblizy¢ wzorem reku-
rencyjnym T'(h) =4+ m-T(h—1) dla h > 0 oraz T'(h) = 4 dla h = 0. Wartosé¢ 4 to
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liczba operacji sprawdzenia warunkéw w funkeji, a m - T'(h — 1) to koszt m-krotnego
wywotania funkcji T" dla kazdego wezta potomnego.

Poniewaz niektore lidcie drzewa bazowego sg aproksymowanie z jego weztami to dla
h = 0 funkcja T zostata zmodyfikowana do postaci T'(0) =T (u) =4 +m - T"(u — 1)
dla w > 0 oraz T"(u) = 1 dla u = 0.

Zatem ztozono$¢ weryfikacji wtasnosci E Fre wyraza sie wzorem rekurencyjnym:

J44+m -Tgrp(h—1,u) gdy h>0
Ter(h,u) = { 4+ Thp(u) gdy h=0 (1)

,gdzie

, 44 m-Thrp(u—1 dy u>0
R A R A ®)

Do rozwigzania rekurencji zastosowano metode iteracji. Pesymistyczna ztozonosé
obliczeniowa weryfikacji wtasnosci E Fre wyraza sie wzorem

htu+1
F(hym,u) = 42— (3)
gdzie h to wysokos¢ drzewa, m to liczba tranzycji weryfikowanego modelu systemu, a
u to wysokos¢ poddrzewa referencyjnego, ktorego elementy maja czes¢ wspolng ogra-
niczen zegara x, z przedziatem [0, 1.b].

Funkcja F' ma zlozonoé¢ pesymistyczna co najwyzej O(m/™). Tak wiec przewi-
duje sie, ze w pesymistycznym przypadku w praktyce dla duzych wartosci m, h i u
weryfikacja moze trwac zbyt dlugo.

Rzad ztozonosci pesymistycznej weryfikacji formuty EG g jest analogiczny co E'Frp.
Poniewaz weryfikacja pozostatych formut AF;p i AGre opiera sie na negacji EGrp i
EFrp to ich rzad pesymistycznej ztozonosci bedzie takze taki sam.

1—-m

5.4 Analiza algorytmoéw weryfikacji wlasnosci ograniczonej re-
akcji

Do zbadania ztozonosci algorytmu weryfikujacego wtasnosé¢ AGrp — EFj wyko-
rzystuje sie trzy heurystyki:

h - wysokos¢ drzewa bazowego,
u - wysokos¢ poddrzewa rekurencyjnego w obrebie przedziatu [0, 1.0] dla zegara z,

w - wysokos¢é poddrzewa rekurencyjnego wyznaczajacego pokrycie przedziatu
[0, 1.b+ J.b] dla zegara z, w celu weryfikacji wetasnosci EFje.

Obliczeniowo wartosci h i u nalezy wyznaczy¢ jak przy analizie wlasnosci FFjp.
Natomiat wartos¢ parametru w analogicznie jak przy u z tg roéznica, ze do przedzia-
tu [0, 1.0 + J.b], aby sprawdzi¢ jak gleboko w pesymistycznym przypadku moze byé
weryfikowana wtasno$é¢ EFji).
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Ztozono$¢ pesymistyczna weryfikacji wtasnosci AGyp — EF wyraza si¢ wzorem
rekurencyjnym:

§ + 2Tpr (h, w) + m - (T. h—1luw) +1) gdy h>0
TAGpEF(h>U,w)={ or ) (Tacper( )) ) gdy

8+ 2Tpp(h,w) +m - (Thgypr(u, w) +1 gdy h=0
,gdzie
TAGpEF(u7 w) - { 1 gdy u=0.

Natomiast po rozwigzaniu rekurencji metoda iteracji, pesymistyczna ztozonosé¢ ob-
liczeniowa weryfikacji formuty wyraza sie wzorem:

8umw+h+u+3 8hmw+h+2 8mw+h+2 gmh+u+1
G(h,m,u,w) =
m—1 m—1 m—1 m—1
8mh+1 8mu+1 8m2u+1 m 8 N 8

(m—1)% (m—-1)% (m—-12 m-1 m-1 (m—1)2
Jest to pesymistyczna ztozono$é O(u-m™hu+2) "odzie m oznacza liczbe tranzycji, h
to wysokos¢ drzewa bazowego, u to maksymalna wysoko$é¢ pseudodrzewa referencyjnego
ktérego elementy maja cze$¢ wspélna zegara x5 z przedziatem [0, 1.b], oraz analogicznie
w dla [0, 1.0+ J.b].
Podobnie jak dla funkcji F' przewiduje sie, ze w pesymistycznym przypadku w
praktyce dla duzych wartosci m, h, u i w weryfikacja moze trwa¢ zbyt dtugo.

6 Badania symulacyjne i weryfikacja wlasnosci wy-
branego modelu systemu c-TdPN

Analiza opracowanych algorytméw pokazata, ze mozliwa jest implementacja i sto-
sowanie w praktyce opracowanej metody dla racjonalnych parametrow okreslajacych
liczbe miejsc i tranzycji w modelu systemu.

Jako narzedzie symulacji autor wybral jezyk obiektowy Java 9, oprogramowanie
NetBeans IDE 10.0 oraz program VisualVM shuzacy do monitorowania procesow. Ob-
robka wynikow zostalta przygotowana przy pomocy Apache OpenOffice 4.1.5.

Implementacja opracowanej metody, zwana TdPNBib (w skr. Td), stanowi zbior
klas reprezentujacych model sieci c-TdPN, strukture danych reprezentujaca przestrzen
stanéw modelu c-TdPN oraz weryfikator wtasnosci TAPN-TCTL. Calo$¢ jest zamknie-
ta w pakiet z zalgczong dokumentacja do kazdej z klas.

W badaniach poréwnuje sie otrzymane rezultaty z istniejacym rozwiazaniem TAPA-
AL [13, 29] (w skr. TA) w wersji 3.4.3-win64 (tapaal.net). Narzedzie TAPAAL generuje
fragment zachowania wystarczajacy tylko na potrzeby weryfikacji danej formuty.
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Wybrano 4 modele systeméw, ktore krotko scharakteryzowano, przeprowadzono
badania przy wykorzystaniu zaimplementowanej metody oraz poréwnano z istnieja-
cym rozwigzaniem. Kazdy model systemu jest rozszerzalny pod wzgledem wybranego
parametru co pozwala na skalowanie rozmiaru modelu systemu w trakcie badania.

Dla przejrzystosci prezentacji badan autor przedstawia rezultaty dla jednego modelu
systemu. Wyniki badan o podobnej formie dla pozostatych systemoéw umieszczono w
zatacznikach.

Kolejno przedstawiono opis wybranego modelu systemu synchronizacji dostepu do
danych. Opis zawiera cztery warianty rozwazanego modelu systemu.

Nastepnie przedstawiono opis przeprowadzonych badan symulacyjnych:

e Analiza wybranych wtasnosci opisanych w logice TAPN-TCTL w poszczegdlnych
wariantach modelu systemu.

e Analiza przydatnosci miejsc odczytu.

e Analiza poréwnawcza reprezentatywnych przestrzeni stanow wygenerowanych przez

TdPNBib i TAPAAL.

e Badanie eksperymentalne wtasnoséci F Fjp algorytmu konstruowania modelu TTS
z dodatkowym warunkiem momentu stopu.

e Wplyw wybranej aproksymacji na weryfikacje wtasno$ci modelu systemu.

e Analiza wplywu wzrostu parametrow modelu systemu na srodowisko symulacyjne
do konstruowania reprezentatywnego TTS.

W badaniach ztozono ograniczenie co do najwyzej jednego zetonu w miejscu ze
wzgledu na rozwiazanie TdPNBib. Weryfikowane formuly w obu rozwigzaniach nie
zawieraja zagniezdzen.

Badania wykonano na komputerach desktopowych:

KOM1 - procesor Intel(R) Core(TM) i7-4700MQ 2.40GHz, 8GB RAM,

KOM2 - procesor Intel(R) Core(TM) 15-4570S 2.90GHz, 16GB RAM.
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6.1 Systemy z synchronizacjg dostepu do danych z dodatko-
wymi ograniczeniami

Rysunek 14: Model systemu synchonizacji dostepu do zasobéw N = 5.
zrodlo: na podstawie [45] str. 41

Problem ucztujacych filozofow jest klasycznym problemem synchronizacji dostepu
do danych. Problem ten modelowano w pracy [22] przy zastosowaniu algorytmu [48],
[49], a wyniki przedstawiono w prezentacji ,Model of rational agent on the electronic
service market” na warsztatach konferencji IWZ/CMEE 2017 UMCS w Lublinie.

Model klasycznie obejmuje pieciu filozoféw (N = 5). Liczbe uczonych N mozna
zmienia¢ w modelu systemu. Kazdy i-ty uczony (i = 1,2,...,5) potrzebuje zestawu
zasobow reprezentowanych przez pare miejsc P; i Py dlad =1,2,3,4 oraz Ps i P, dla
© = 5, aby wykona¢ akcje wejscia do sekcji krytycznej reprezentowana przez tranzycje
t;. Akcja zwolnienia zasobdw przez i-tego uczonego jest reprezentowana przez tranzycje
t;15. Kazdy zaséb od momentu pojawienia si¢ w miejscu dostepnosci moze by¢ uzyty
nie wczesniej niz po uptywie min a jednostek czasu, oraz nie pdzniej niz do max .
Uczony moze wyjsé z sekcji krytycznej nie weze$niej niz po uptywie min 8 od momentu
wejscia oraz nie pézniej niz max 3.

Do tak zdefiniowanego bazowego modelu systemu z parametrem N dodaje sie dwa
opcjonalne ograniczenia:

(1) Dodaje si¢ inwarianty do miejsc reprezentujacych zasoby inv(z;) < maxa dla
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(2)

¢t =1,2,...,5 oraz do miejsc reprezentujacych przebywanie w sekcji krytyczne;j
inv(r;) < maxf dlai = 6,7,...,10. Symbol x; oznacza zegar przypisany do
miejsca p;, ktéry reprezentuje uptyw czasu od momentu pojawienia sie w nim
zetonu.

Dodaje si¢ miejsca Pony; (dla j = 1,2,3,4,5, zawierajace po jednym zetonie)
wymuszajace co najwyzej jednokrotne przeprowadzenie akcji krytycznej przez
uczonych. 7 kazdego miejsca Paoy,; wychodzi tuk do tranzycji ¢;.

Rozwazane dalej warianty zestawiono w Tabeli nr 1.

Tabela 1: Rozwazane warianty modelu systemu synchronizacji dostepu do danych

Lp. | Warianty | Opis
1 nr 1 Model bazowy
2 nr 2 Model bazowy z (2)
3 |nr3 Model bazowy z (1)
4 nr 4 Model bazowy z (1) i (2)
6.2 Analiza wybranych wtasnosci opisanych w TdPN-TCTL

Do badania wybrano interesujace wtasnosci do weryfikacji w modelu systemu w
roznych jego wariantach. W badaniu uzywano komputera KOMI.

Dla typow wilasnoéci EF,EG,AF i AG mozliwe jest badanie stanéw reprezentowa-
nych przez formuty ¢; gdzie:

1.

Dwoéch wybranych konfliktowych uczonych bedzie w sekcji krytycznej przeprowa-
dzaé akcje krytyczna (¢1).

. Tylko jeden wybrany uczony wykona akcje krytyczna (¢s).

. Kazdy uczony wykona akcje krytyczna tylko raz (p3).

Wybrany uczony bedzie zaréwno gotowy do przeprowadzenia akcji krytycznej i
bedzie w trakcie przeprowadzania akcji krytycznej (¢4).

W badaniu sprawdza sie czy wtasnosci EFrp;, EGro;, AF1p; i AGrp; sa spetnione w
wybranym wariancie modelu systemu, dlai = 1,2,3,4, N = 2,3,4,5,6 oraz I = |0, 00).
W badaniach uzyto aproksymacje k..

6.2.1 Wariant nr 1 modelu systemu

Teoretycznie jedynie wtasnosci EFjps 1 EFrps sa spelnione w badanym wariancie
nr 1 modelu systemu. Ponadto ze wzgledu na nierozréznialnosé¢ formut ¢ i ¢35 od
formuly reprezentujacej stan poczatkowy modelowanego systemu, wlasnosci EGryp; i
AFpp; dla j = 2,3 takze sa spelnione w wybranym wariancie. Natomiast teoretycznie
pozostate wlasnosci nie sa spetnione.
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Tabela 2: Weryfikacja wlasnosci typu EFrp; przy pomocy TdPNBib, w zaleznosci od
N, przedziatu I = [0, 10}, w wariancie nr 1 modelu systemu.

N | EFrp) | EFrps | EFpps | EFpp,
2 | false true true false

3 | false true true false

4 | false true true false

5 | false true true false

6 |7 ? ? ?

Ponadto symulacyjna weryfikacja wlasnosci EGre; i AFre; przyniosta taki sam
efekt jak w Tabeli nr 2. Natomiast weryfikowane wtasnosci AGrp; nie byly spetnione
w badanym modelu.

Badanie trwato nie wiecej niz dwie godziny. W tym czasie uzyskano co najmniej
wszystkie wyniki dla N = 2, 3,4, 5. Badanie symulacyjne potwierdzito rozwazania teo-
retyczne przez symulacje dla N < 6. Wyjatkowo w tym badaniu uzyto komputera
KOM2.

6.2.2 Wariant nr 2 modelu systemu

Dodanie dodatkowych miejsc do wariantu bazowego (wariancie nr 2) modelu sys-
temu powoduje mozliwo$¢ identyfikacji stanu systemu po tym jak kazdy z uczonych
wykona akcje krytyczna.

Teoretycznie jedynie wlasnosci EFrpy i EFrps sa spetnione w wariancie nr 2.

Tabela 3: Weryfikacja wtasnosci typu EFrp; przy pomocy TdPNBib, w zaleznosci od
N, przedziatu I = [0, 00|, w wariancie nr 2 modelu systemu.

N | EFrpr | EFrps | EFrps | EFr,
2 | false true true false
3 | false true true false
4 | false true true false
5 | false true true false
6 | false true true false

Ponadto symulacyjna weryfikacja pozostatych wtasnosci EGrp;, AFrp; i AGrp;,
dla takich samych wartosci parametréow I i N, w wyniku zwrocita falsz.

Czas generowania wynikow tabeli nie przekroczyt 8 minut. Badania symulacyjne
potwierdzity rozwazania teoretyczne.

6.2.3 Wariant nr 3 modelu systemu

Obecno$¢ inwariantéw nie pozwala na postep czasu w modelu systemu gdy obecnosé¢
zetonu w miejscach P; dla ¢ = 1,2,3,..., N osiagnie maksimum (inv(xp,) = xp,). Dzigki
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temu nie jest mozliwe, aby model systemu podczas dziatania nie wykonat zadnej akcji
(nie uruchomit zadnej tranzycji).

Teoretycznie jedynie wtasnosci EFjps i EFrps sa spelnione w badanym wariancie
nr 3 modelu systemu. Ponadto podobnie jak w wariancie nr 1 wlasnosci EGryp; i
AFpp; dla j = 2,3 takze sa spelnione w wybranym wariancie. Natomiast teoretycznie
pozostate wlasnosci nie sa spetnione.

Tabela 4: Weryfikacja wlasnosci typu EFrp; przy pomocy TdPNBib, w zaleznosci od
N, przedziatu I = [0, 10], w wariancie nr 3 modelu systemu.

Niwir w2 [w3 | ¢a
false | true | true | false

false | true | true | false
false | true | true | false
false | true | true | false

O O | W DN

Czas generowania wynikéw dla N < 6 nie przekroczyt 3 minut. Natomiast dla N = 6
czas badania przeciggat sie. Badania symulacyjne potwierdzily rozwazania teoretyczne
dla N < 6.

6.2.4 Wariant nr 4 modelu systemu

Teoretycznie jedynie wlasnosci EFrpy i EFres sa spetnione w wariancie nr 4.

Tabela 5: Weryfikacja wtasnosci typu EFrp; przy pomocy TdPNBib, w zaleznosci od
N, przedziatu I = [0, 00|, w wariancie nr 4 modelu systemu.

N | EFrpr | EFrps | EFrps | EFr,
2 | false true true false
3 | false true true false
4 | false true true false
5 | false true true false
6 | false true true false

Ponadto symulacyjna weryfikacja pozostatych wtasnoéci EGrp;, AFre; i AGrp;,
dla takich samych wartosci parametrow [ i N, w wyniku zwrdécita fatsz. Czas genero-
wania wynikow do tabeli takze nie przekroczyt 8 minut. Badania symulacyjne ponownie
potwierdzity rozwazania teoretyczne.

6.3 Analiza przydatnosci miejsc odczytu

Badanie ma na celu sprawdzenie w jakim stopniu uzywanie miejsc odczytu polepsza
prace z modelem systemu i jego modelem zachowania TTS w stosunku do zamiany
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tukow czytania na petle zwyktych tukow. Przewiduje sie w badaniu, ze réznica nie
bedzie tak znaczaca jak przy modelu zachowania rozgalezionego procesu czasowego
(RPC). W badaniu uzyto komputera KOM1 i KOM2.

W zwiazku z tym opracowano dwie modyfikacje wariantu nr 2 modelu systemu w
ten sposob, ze:

M1 Dodano do modelu systemu miejsca odczytu dla kazdej tranzycji, ktora reprezen-
tuje wejscie do sekcji krytyczne;j.

M?2 Dodano do modelu systemu po jednym miejscu p dla kazdej tranzycji ¢t reprezen-
tujacej wejscie uczonego do sekcji krytycznej. Para elementow p it jest potaczona
petla tukéw w ten sposob, ze z miejsca p wychodzi jeden zwykty tuk do ¢, a drugi
wraca z t do p.

Dla obu modyfikacji M1 i1 M2 wykonano proby oraz sprawdzono czas generowania
i weryfikacji zbioru wlasnoéci dla kazdej proby. Odnotowano takze potrzebna pamiec
na przechowanie generowanych weztéow danej proby.

Na jedng probe stada sie weryfikacja wybranego zbioru formut dla wybranego wa-
riantu systemu (M1 lub M2) skalowanego parametrem N € {2,3,4,5,6}. Wybranym
zbiorem formul moze by¢ czteroelementowy zbior {EFp;}, {EGrei}, {AFre;} lub
{AGp;}, dlai=1,2,3,41i1=][0,00].

Tabela 6: Porownanie modyfikacji M1 1 M2, wygenerowane przy pomocy KOM1

Wtlasnosé EF[(,DZ EG[(,DZ

Model systemu | M1 M2 | AM | M1 M2 | AM
Czas $redni [s] | 756,66 | 761,62 | 4,96 | 752,00 | 754,95 | 2,95
Wilasnosé AFry; AGrp;
Model systemu | M1 M2 | AM | M1 M2 | AM
Czas $redni [s] | 748,83 | 750,73 | 1,90 | 744,80 | 751,18 | 6,38

Tabela 7: Porownanie modyfikacji M1 i M2, wygenerowane przy pomocy KOM?2

Wilasnosé EFrp; EGp;

Model systemu | M1 M2 | AM | M1 M2 | AM
Czas $redni [s] | 549,05 | 559,74 | 10,69 | 550,98 | 559,07 | 8,08
Wtlasnosé AF](,OZ AG[(,OZ
Model systemu | M1 M2 | AM | M1 M2 | AM
Czas $redni [s] | 558,64 | 554,12 | -4,52 | 559,09 | 560,78 | 1,69

Sredni czas przeprowadzenia badania w kazdym poréwnaniu okazal sie krétszy dla
modelu systemu, w ktéorym uzyto tukéw czytania. Wyjatkiem jest formuta typu AF
przy zastosowaniu KOM2. Ponadto najwieksza roznica w $rednim czasie, na obu kom-
puterach KOM1 i KOM2, przypada dla wtasnosci typu EF. Jest to ponad 10 sekund
dla modelu systemu z zastosowaniem miejsc odczytu.
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Maksymalny rozmiar pamieci jaki zostal wykorzystany na przechowanie generowa-
nych weztow w obrebie jednej proby to nie wiecej niz 15,5MB.

Po przeprowadzonym badaniu stwierdza sie, ze dodanie miejsc odczytu do modelu
ma nastepujace zalety:

e szybkos$¢ kodowania modelu systemu,

zwieztos¢ modelu systemu,

przejrzystosé na schemacie modelu systemu,

tranzycja korzystajaca z miejsca odczytu nie resetuje wieku zetonu,

modelowanie akcji czytania systemu nie wymaga uzycia tukéw transportu.

Otrzymane rezultaty potwierdzaja sensownos¢ stosowania miejsc odczytu z punktu
widzenia zuzycia zasobow systemowych.

6.4 Analiza poré6wnawcza reprezentatywnych przestrzeni sta-
néw (TAPAAL)

W badaniu poréwnywane sa narzedzia TAPAAL i TdPNBib (w skr. TA i Td)
podczas szukania odpowiedzi na pytania:

o Jaki jest czas weryfikowania niemozliwej do spetnienia formuty?

o Jak duzq reprezentatywng przestrzen standéw nalezy wygenerowaé, aby zweryfiko-
waé niemozliwg do spetnienia formule?

Wykonano test sprawdzajacy istnienie znakowania, dla ktérego mamy pewnosc¢, ze
nie istnieje w zachowaniu. Celem takiego badania jest poréwnanie TAPAAL i TdPNBib
podczas sprawdzania czy dane znakowanie (ktére nie jest mozliwe) jest w zachowaniu.
Powodem tego jest wymuszenie, aby TAPAAL takze wygenerowal reprezentatywny
fragment przestrzeni stanéw. Badanie wykonano dla wariantu nr 1 modelu systemu.

W proponowanym rozwiagzaniu (Td) wykorzystano metode przegladania w glab
przestrzeni stanéw oraz aproksymacje LU. W programie TAPAAL wybrano weryfika-
cje przy pomocy silnika Continous Engine verifytapn, w konfiguracji: Search strategy
Options: Heuristic Search, Use symmetry reduction, Approximation option: Exact ana-
lysis. Powodem wyboru takiej konfiguracji byty ustawienia najbardziej zblizone w obu
rozwigzaniach. Obliczenia wykonano na komputerze KOM1.
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Tabela 8: Zestawienie informacji o liczbie wezléw po wygenerowaniu przez TA i Td
reprezentatywnego fragmentu przestrzeni stanow

A B C D

Odkryte Analizowane | Przechowywane | Sredni czas [s]
N | TA Td TA Td TA | Td TA Td
2 15 7 3 7 3 4 0,025 |0
3 119 28 10 28 10 13 0,026 |0
4 | 509 325 193 325 124 | 113 0,050 | 0,003
5 | 5621 | 3101 | 1746 | 3091 | 1071 | 886 1,203 | 0,124
6 | 76549 | 37449 | 20497 | 36831 | 9186 | 8846 199,27 | 13,706

Kolumny A,B,C i D odpowiadaja kolejno liczbie odkrytych podczas badania we-
ztow, liczbie przebadanych weztéw, liczbie przechowywanych weztéw w zbiorach pass i
wait oraz $redni czas badania.

Zaleznos¢ liczby odkrytych weztéw Zaleznos¢ liczby analizowanych we-
(1184rozmiaru modelu systemu %lot'iw do rozmiaru modelu systemu
. T T T - ¥ T
= — / % —eoTA
g —= Td ”r' = 3= Td i
£ 6 g
— Q
e S
: |3
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S =
& 2
< B i = 1t i
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A kS
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Parametr N Parametr N
Zaleznosé liczby przechowywanych
weztéw do rozmiaru modelu syste- Zaleznos¢ $redniego czasu badania
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Rysunek 15: Zestawienie zaleznosci liczby odkrytych weziéw, liczby analizowanych weztéw,
liczby przechowywanych weztéw oraz éredniego czasu badania do rozmiaru modelu.

Rozwiazanie Td w poréwnaniu do TA odkrywa i przechowuje mniej nowych weztow,
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natomiast analizuje wiecej weztow.

Nastepnie sprawdzono ile $rednio potrzeba czasu na odkrycie wezta, analizowanie
wezta oraz przechowanie wezta.

Tabela 9: Zestawienie informacji o $rednim czasie [ms| odkrycia wezta, analizowania
wezta i przechowania wezta przez TA i Td

A B C
Sredni czas odkrycia | Sredni czas analizowania | Sredni czas zapamietania
N|TA | Td TA | Td TA Td
2 15,000,026 8,33 | 0,026 8,33 | 0,045
3 11,370,016 2,60 | 0,016 2,60 | 0,035
4 10,10 | 0,010 0,26 | 0,010 0,40 | 0,028
5 10,21 | 0,040 0,69 | 0,040 1,12 | 0,139
6 | 2,60 | 0,366 9,72 | 0,372 21,69 | 1,549

Zaleznos¢ sredniego czasu analizo-
Zaleznosé Sredniego czasu odkrycia wania wezta do rozmiaru modelu
wezta do rozmiaru modelu systemu systemu

10

5 * T
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4= Td

—-TA f
sl —-=-Td

d
0 & & u/// e —f
1 2 3 4 5 6 7
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Sredni czas odkrycia wezta [ms]
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Rysunek 16: Zestawienie zaleznosci $redniego czasu odkrycia wezla oraz Srenidego czasu
analizowania wezta do rozmiaru modelu.
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Zaleznos¢ $redniego czasu przecho-
wania wezta do rozmiaru modelu
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Rysunek 17: Zalezno$é $redniego czasu przechowania wezla do rozmiaru modelu systemu.

Wraz ze wzrostem parametru N Sredni czas potrzebny na odkrycie, analizowanie
i przechowanie wezta byl niemalejacy dla Td (za wyjatkiem czasu zapamietania dla

N = 2). Natomiast dla rozwiazania TA nieregularny.
Przy przyjetych zatozeniach Td szybciej odkrywa, analizuje i zapamiegtuje wezty.
Nalezy jednak mie¢ na uwadze, ze narzedzie TAPAAL oferuje takze weryfikacje formut

bez ograniczenia co do jednego zetonu w danym miejscu systemu. Ograniczenie w TA

dotyczy sumarycznej liczby zetonéow w calym modelu systemu.

6.5 Badanie eksperymentalne wlasnosci FF7¢ algorytmu kon-
struowania modelu TTS z dodatkowym warunkiem mo-

mentu stopu
Nastepnie zbadano czy do momentu d wszyscy uczeni wykonajg swoja akcje krytycz-
na. W tym badaniu wybrano wariant nr 2 modelu systemu. Uzyto komputera KOM1.
Ponadto, aby w rozwigzaniu TAPAAL wymusi¢ weryfikacje formuty CTL do momentu
d, dodano inwariant do miejsca technicznego ograniczajac dtugos¢ przebywania zetonu

w tym miejscu. Spowoduje to weryfikacje jedynie w obrebie prefiksu do momentu d.
Tak wigc dla N = 2,3,4,5,6 zbadano prawdziwos¢ formuty EFjy 49N, gdzie oy

jest prawdziwa w stanie wystepujacym tuz po tym jak wszyscy uczeni wykonali sekcje
krytyczna. Zgodnie z obliczeniami analitycznymi i ustalonymi wczesniej przedziatami

a i 3, formuta EFj g0n:
e dla N = 2 jest spelniona gdy d > 4,
e dla N = 3 jest spelniona gdy d > 6,
4,

V

e dla N =4 jest spelniona gdy d
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e dla N =5 jest spetniona gdy d > 6 oraz

e dla N = 6 jest spetniona gdy d > 4.

Przyktadowo dla N = 5 poczynajac od stanu poczatkowego, aby osiagnaé¢ stan w
ktérym 5 jest prawdziwa konieczne jest wykonanie kolejno zdarzen przedstawionych
w tabelce:

Tabela 10: Przyktadowy przebieg powodujacy stan w ktorym s jest spelnione.

uptyw czasu d lub : . o
moment . .. Informacja o wejsciu/wyjsciu
Lp. lobal wykonanie akcji a /do sekeji kryt .
globalny |~ 4 i tranzycii ¢ uczonego z/do sekeji krytycznej

1 [[0.] do = 1

2 1 (ag,t1) wejscie uczonego nr 1

3 1 di =0

4 1 (ay,t3) wejscie uczonego nr 3

5| [1.2] dy = 1

6 2 (a9, tg) wyjscie uczonego nr 1

7 2 dz3 =0

8 2 (a3, tg) wyjscie uczonego nr 3

9 2,3] dy =1

10 |3 (ay,ts) wejscie uczonego nr 2

1 13 ds =0

12 |3 (as,ts) wejscie uczonego nr 5

13 | [34] ds = 1

14 |4 (ag, t7) wyjscie uczonego nr 2

15 |4 d7 =0

16 |4 (az,t10) wyjscie uczonego nr 5

17 | [4.5] ds = 1

18 |5 (ag,ty) wejscie uczonego nr 4

19 | [5.6] dy = 1

20 |6 (ag, ty) wyjscie uczonego nr 4

Sumujac wartosci d; mozna zauwazy¢, ze potrzeba co najmniej 6 jednostek czasu,
aby kazdy z uczonych wykonat akcje krytyczna.

Nastepnie wygenerowano wyniki weryfikacji przyjetej formuty dla inkrementowane-
go parametru d dla wszystkich rozwazanych N.
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Tabela 11: Weryfikacja formuty EFjy 4¢n przy pomocy TA i Td w zaleznosci od para-
metrow d € {2,3,4,5,6} 1 N € {2,3,4,5,6}

TA Td
N\d | 3 4 5 6 N\d | 3 4 5 6
false | true | true | true false | true | true | true
false | false | false | true false | false | false | true
false | true | true | true false | true | true | true
false | false | false | true false | false | false | true
false | true | true | true false | true | true | true

O OV = W N
O OV = W N

Przeprowadzone badanie w rezultacie potwierdzito teoretyczne i praktyczne rozwa-
zania spelienia formuty py. Zaréwno TA jak i Td wygenerowaty zgodnie wyniki dla
N =2,3,4,5,6.

6.6 Wplyw wybranej aproksymacji na weryfikacje wlasnosci
modelu systemu

Badanie ma na celu sprawdzenie w jakim stopniu uzywana aproksymacja pomaga
w weryfikacji formul. W badaniu poréwnuje si¢ $rednie czasy wygenerowania repre-
zentatywnej przestrzeni stanow, weryfikacje wybranej formuty oraz zuzyta pamie¢ na
alokacje instancji wybranych klas biblioteki TdPNBib.

Rozwaza si¢ najgorszy przypadek weryfikacji formuty. Wybrana formuta ¢ jest for-
muta niemozliwa do spetnienia w rozwazanym modelu systemu. Do badania wybrano
wariant nr 1 modelu systemu z czterema uczonymi (N = 4). W badaniu uzyto kompu-
tera KOM2.

Pojedyncze proba w badaniu stanowi wygenerowanie reprezentatywnego fragmentu
przestrzeni stanéw do momentu d oraz weryfikacje formuty ¢ do momentu d.

Rozpoczeto od poréwnania $redniego czasu badania przypadku bez aproksymacii,
a nastepnie z aproksymacjami k, k, oraz LU.
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Tabela 12: Zalezno$¢ éredniego czasu [s] przeprowadzenia pojedynczego badania od
momentu przerwania d.

Moment d | Bez aproksymacji | k k., LU
1 0,001 0,002 0,006 0,006
2 0,000 0,000 0,000 0,000
3 0,001 0,001 0,001 0,001
4 0,002 0,003 0,003 0,004
5 0,004 0,010 0,011 0,006
6 0,012 0,030 0,025 0,007
7 0,031 0,074 0,045 0,006
8 0,088 0,205 0,123 0,009
9 0,217 0,461 0,249 0,022
10 0,568 1,101 0,567 0,072
11 1,300 2,292 1,204 0,238
12 3,039 5,051 2,468 0,848
13 7,337 11,424 | 6,638 3,145
14 20,359 28,865 | 18,888 | 11,570
15 64,381 82,099 | 66,055 | 42,989
16 223,449 250,512 | 222,095 | -

250 \ | ‘

—e—bez apr.
200 | = K |
i

O 2 4 6 8 10 12 14 16
Parametr d

Rysunek 18: Zaleznosé czasu [s] generowania prefiksu zachowania od momentu przerwania
d.

94



Przypadek zastosowania aproksymacji £ w stosunku do przypadku bez aproksyma-
cji wymagat srednio wiecej czasu. Przypadek aproksymacji k, i LU wymagal srednio
mniej czasu niz przypadek bez aproksymacji.

Nastepnie sprawdzono jak duzo pamieci potrzeba na sumaryczng alokacje obiektow
reprezentujacych wezet.

Tabela 13: Zuzycie pamieci [MB] dla alokowanych instancji Wezel dla poszczegdlnych
aproksymacji w zalezno$ci od momentu przerwania d.

Moment d | Bez aproksymacji | k k.

1 0.001 0.001 | 0.001
2 0.003 0.003 | 0.003
3 0.009 0.009 | 0.009
4 0.023 0.023 | 0.022
5 0.045 0.045 | 0.044
6 0.084 0.084 | 0.068
7 0.135 0.135 | 0.092
8 0.221 0.221 | 0.152
9 0.325 0.325 | 0.210
10 0.502 0.334 | 0.300
11 0.515 0.693 | 0.313
12 1.080 0.977 | 0.499
13 1.527 1.329 | 0.645
14 2.176 1.783 | 0.693
15 3.002 2.307 | 0.804
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Zuzycie pamieci [MB]
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Parametr d

Rysunek 19: Zuzycie pamieci [MB] dla alokowanych instancji Wezel dla poszczegdlnych
aproksymacji w zalezno$ci od momentu przerwania d

Wykonanie badania dla przypadku bez aproksymacji wymagalo najwiecej pamieci
(z pominieciem przypadku d = 11 w poréwnaniu z k). Wykonanie badania z aproksy-
macja k, zuzywalo najmniej pamieci w poréwnaniu do pozostatych przypadkow.

6.7 Analiza wplywu wzrostu parametréow modelu systemu na
srodowisko symulacyjne do konstruowania reprezentatyw-
nego TTS

Badanie ma na celu sprawdzenie jak zmienia si¢ weryfikacja formut dla modelu sys-
temu, ktorego parametry przedziatow dostepnosci sg powickszane. Dzigki temu mozna
sprawdzi¢ jak opracowana metoda funkcjonuje w praktyce, gdy przedziaty dostepno-
Sci sa szersze. Ponadto dzieki manipulacji szerokoscia przedzialéw dostepnos$ci moza
rozwazy¢ zastosowanie metody dzielenia przedziatléw dostepnosci w celu wygenerowa-
nia dolnego lub gérnego przyblizenia reprezentatywnego fragmentu, aby przyspieszy¢
weryfikacje wlasnosci [8].

W badaniu uzyto wariant nr 2 modelu systemu, w ktéorym znajduje sie szesciu
filozoféw (N = 6). Do obliczen wykorzystano komputer KOM2.
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Tabela 14: Sredni czas oraz zuzycie pamicci [MB] dla poszczegdlnych wartosci wspot-
czynnika powinowactwa a przy zastosowaniu aproksymacji k.

Lp. | a a* ax*f3 Sredni czas [s]
T (10 | [10,70] | [70,10] | 108,663
> |20 | [20,140] | [140,20] | 108,630
3130 |[30,210] | [210,30] | 109,273
4|40 | [40,280] | [280,40] | 109,349
5 |50 | [50,350] | [350,50] | 109,289
6 |60 |[060,420] | [420,60] | 109,043
7 |70 | [70,490] | [490,70] | 109,004
8|80 | [80,560] | [560,80] | 109,192
990 |[90,630] | [630,90] | 109,324
10| 100 | [100,700] | [700,100] | 109,181

a*x aiax( to przedzialy dostepnosci modelu systemu nr 2 zalezne od parametru
a. Roznica w otrzymanych $rednich czasach nie przekroczyta 2 sekund. Pojedyncza
wybrana préba w badaniu potrzebowata 3,97MB na alokacje obiektéw typu wezet.

Zbadano takze przypadek uzycia aproksymacji k, oraz LU. W obu przypadkach
zaréwno sredni czas badania jak i zuzyta pamiec w zaleznosci od parametru a miaty
porownywalng zmienno$é¢ co w badaniu z aproksymacja k.

Z.akonczenie

W prowadzonych badaniach przyjeto teze o istnieniu wlasnosci modeli c-TdPN,
przy ktorych istnieje skonczony odcinek poczatkowy rozwiniecia modelu i dotyczace
tego odcinka ograniczenia momentéw wykonania tranzycji takie, ktore jednoczes$nie
wyznaczaja wszystkie rozgaltezione procesy czasowe modelowanego systemu. Zatozono
takze opracowanie algorytmow rozstrzygania czy dany model systemu ma rzeczone
wlasnosci oraz wyznaczania odpowiedniego odcinka poczatkowego i dotyczacych go
ograniczen, jesli istnieja.

W pracy dowiedzono teze poprzez opracowanie dwoch algorytméw generujacych
reprezentatywny fragment przestrzeni stanéw, zidentyfikowano wtasnosci mozliwe do
opisania w logice modalnej przy pomocy formut typu: EF, EG, AF i AG oraz opraco-
wano algorytmy je weryfikujace.

Pokazano adaptacje sposobu dyskretyzacji przestrzeni stanéw dla modeli ¢c-TdPN
z dodatkowymi inwariantami. Opisano zidentyfikowane wlasnosci w precyzyjnym jezy-
ku logiki TCTL. Sa to kolejno wtasnosci bez zagniezdzen typu: EFpp, AFrp, EGry,
AGrp, AGro — EF;0 1 AGre — AF ). Opracowano algorytmy weryfikujace powyz-
sze wtasnosci. Zbadano ztozonos$¢ czasowq rozwigzania oraz poroOwnano proponowane
rozwigzanie z istniejgcym narzedziem TAPAAL.

W pracy osiggnieto przede wszystkim:
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opracowano algorytm generowania prefiksu rozgaltezionego procesu czasowego
(RPC) reprezentujacego zachowanie systeméw c-TdPN - algorytm nr 4,

przedstawiono dowod na generowanie prefiksu zupetnego zachowania przez algo-
rytm nr 4,

zbadano ztozonos¢ czasowg dla algorytmu generowania prefiksu rozgatezionego
procesu czasowego (RPC),

opracowano algorytm generowania prefiksu czasowego systemu tranzycyjnego
(TTS) reprezentujacego zachowanie systeméw c-TdPN w oparciu o istniejacy
algorytm generowania grafu strefa dla systeméw TPN - algorytm nr 5,

przedstawiono dowdd poprawnosci generowania prefiksu TTS przez algorytm nr
9,

zbadano ztozonosé czasowsy dla algorytmu generowania prefisku czasowego syste-
mu tranzycyjnego (TTS) oraz algorytméw weryfikacji whasnosci,

zastosowano znane aproksymacje k, k,, LU,, aby osiagna¢ reprezentatywny frag-
ment zachowania (warunek stopu algorytmu)

zaproponowano sposob wyznaczania T'TS do okreslonego momentu d,

zaproponowano algorytmy weryfikacji wtasnosci EFrp, EGre, AFrp, AGrye,
AGi(p — EFp)), AGi(¢ — AF1Y),

zaimplementowano zaproponowany algorytm gerenowania zdyskretyzowanego TT'S
dla ¢-TdPN w postaci biblioteki TdAPNBib i programéw ja stosujacych,

zaimplementowano weryfikacje zatozonych wtasnosci,

poréwnano narzedzie TAPNBib z istniejacym rozwiazaniem TAPAAL weryfiku-
jacym wtasno$ci opisane przy pomocy formut CTL,

przedstawiono wyniki przeprowadzonych badan w postaci analizy porownawcze;j.

Uzyskano takze odpowiedzi na dodatkowe pytania postawione we wstepie.
Jakie opisy zachowania nalezy rozwazaé dla modeli c-TdPN?

Wybér dwoch modeli zachowania, rozgatezionego procesu czasowego (RPC) i czaso-
wego systemu tranzycyjnego (TTS) pozwolil na przeprowadzenie interesujacych badan
nad zachowaniem systeméw czasowych. Model TTS okazal si¢ bardziej przydatny przy
implementacji automatycznego narzedzia. Powodem jest mozliwos¢ jego dyskretyzacji
i reprezentacji stanu symbolicznego tegoz modelu przy pomocy struktury macierzowej.
Weryfikacja wtasnosci czasowych przebiega przy pomocy zdefiniowanych algorytmow
rekurencyjnych.

Model RPC jest modelem pozwalajacym ma przechowywanie informacji o bogat-

szej strukturze. Modelowanie przy pomocy RPC pozwolito na doktadniejsze opisanie
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zachowania mniejszych systemow dla ktorych mozliwe okazalo sie¢ wygenerowanie re-
prezentatywnego fragmentu bez automatyzacji tego procesu.

Jakie zalozenia nalezy przyjeé, aby badac interesujgce wilasnosci?

Poczynione zatozenie co do jednego zetonu w miejscu modelu systemu mogltoby zostac¢
ostabione, gdy stosuje sie model TTS do opisu zachowania. Pozwolitoby to na wygod-
niejszy opis wystepowania wiekszej liczby obiektow w systemie bez dodawania nowych
miejsc. Aczkolwiek zabieg ten skomplikowalby obliczeniowo rozwigzanie oraz utrudnito
jego prezentacje.

Podczas badan dodano do rozwazanego modelu systemu mozliwo$¢ wymuszania wy-
konania tranzycji za pomoca inwariantéw przypisanych do miejsc systemu. Rozwigzanie
to pozwolito na modelowanie pilnosci wykonania akcji systemu, ktérego zachowanie jest
reprezentowane przez TTS.

Jakie wlasno$ci mozna badaé dla modelu c-TdPN?

Przy zastosowaniu RPC mozliwe jest dla nieduzych systeméw wygenerowanie krok po
kroku reprezentatywnego fragmentu zachowania i badania osiggalnych stanéw, lub wy-
stapien akcji systemu do przyjetego momentu d. Natomiast przy zastosowaniu TTS
zdefiniowano dla modelu c-TdPN logike pozwalajaca na precyzyjny opis wtasnosci cza-
sowych przy pomocy formut EFrp, EGrp, AFp, AGrp, AGi(p — EF), AGi(p —
AFp).

Jaki jest koszt algorytmow je weryfikujgcych?

Oszacowany koszt algorytmow generujacych reprezentatywny fragment zachowania za-
rowno rozgatezionego procesu czasowego jak i czasowego systemu tranzycyjnego okazat
sie¢ wielomianowy. Umozliwito to implementacje¢ algorytmu, ktéry generuje reprezenta-
tywny fragment w racjonalnym obliczeniowo czasie.

Oszacowana ztozono$¢ czasowa dla algorytméw weryfikacji modelowej, pokazata,
ze przy duzej liczbie miejsc oraz duzej przestrzeni stanéow badanego systemu, proces
weryfikacji moze potrwaé¢ zbyt dtugo.

Jaka jest jakos¢ proponowanego rozwigzania w poréwnaniu do znanego narzedzia
TAPAAL? Przy przyjetych zalozeniach wyniki uzyskane przy pomocy metody zaim-
plementowane w bibliotece TdPNBib miato zgodne i porownywalne rezultaty weryfi-
kacji jak rozwigzanie uzyskane przy pomocy narzedzia TAPAAL. Weryfikacja formut
modeli systeméw, w ktorych rozrost przestrzeni standéw byt obszerniejszy, przebiegta
szybciej w narzedziu TAPAAL. Powodem przewagi w szybkosci jest stosowany inny
jezyk programowania.

W dalszym etapie pracy naukowej autor planuje prowadzi¢ badania nad:

e Oslabieniem zalozen dla modelowanego systemu. Rozszerzenie mozliwosci
uzywania wielu zetonow w jednym miejscu modelu systemu pozwolitoby na wy-
godniejszy opis wystepowania wiekszej liczby obiektow w systemie. Optymaliza-
cja implementacji rozwigzania w kierunku mniejszego zuzycia wymaganej pamieci
oraz szybszego funkcjonowania pozwolitaby na efektywniejsze dziatanie procesu
weryfikacji.

e Poszerzeniem jezyka opisu wlasnosci. Zastosowanie innych rozszerzen logik
modalnych do opisu interesujacych wtasnosci systeméw. Moga to by¢ np. logi-
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ki epistemiczne pozwalajace na reprezentacje informacji na temat wiedzy jaka
posiadaja obiekty systemu [38] lub logik ACTL [31]. Z uwagi na brak pilnosci
w modelu ¢-TdPN do reprezentacji wtasnosci systemu zasadny jest wybor takze
logiki TCTL* do modelowania wlasnosci systemu. Jest to logika modalna TCTL
rozszerzona o mozliwo$¢ konstruowania formul, w ktorych niekoniecznie przed
kazdym operatorem modalnym wystapuje kwantyfikator Sciezkowy.Tak wiec moz-
liwe jest konstruowanie formut rozgatezionej logiki, ktorej podformuty sg opisane
przy pomocy logiki opartej na liniowej strukturze czasu [40]. Analize rozszerzenia
rozwiazania weryfikacji formut TCTL o modyfikacje opisana w [16].

Rozbudowg srodowiska modelowania i weryfikacji. Opracowanie konwersji
modelu przygotowanego w narzedziu TAPAAL na model do narzedzia TAPNBib.
Ponadto opracowanie narzedzia z interfejsem graficznym, pozwalajacym na wi-
zualne tworzenie modeli systemu, pozwolitoby osiagna¢ zwarte rozwiazanie mo-
delowania i symulacji stosujgce opracowang metode. Opracowanie algorytmow,
ktére weryfikuja wlasnosé logiki modalnej w sposob on-the-fly [26] przyspieszyto-
by weryfikacje pojedynczych formut przy ktérych nie jest potrzebny caly repre-
zentatywny fragment zachowania modelu systemu.

Poréwnaniem opracowanej metody z kolejnymi istniejgcymi rozwigza-
niami. Zbadanie adaptacji (do modeli ¢-TdPN) rozwiazania enkapsulacji upty-
wu czasu w weztach przy pomocy grafu agregacyjnego (ang. Timed Aggregate
Graph) oraz sposobu zachowania relacji pomiedzy umozliwionymi tranzycjami
[33]. Zbadanie rozwiazania rozluznionego rozwiniecia (ang. relaxed unfolding)[5]
w kontekscie rozgatezionych proceséw czasowych. Identyfikacja modeli, ktore ma-
ja jednakowa/bliska wyrazalno$¢ jak systemy c-TdPN [6].
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Zalaczniki

A Systemy transakcyjne i tancuch blokéw

Kolejnym obszarem zastosowania opracowanej metody sa systemy tranzakcyjne w
sktad ktorych zaliczamy takze systemy kryptowalutowe oparte o technologie blockchain
(ang. tancuch blokéw). Autor rozprawy w publikacji “Blockchain w zdecentralizowanej
autoryzacji transakcji barterowych” [21] przedstawil zastosowanie technologii tanicucha
blokéw do zabezpieczenia transakcji barterowych. Natomiast w pracy pt “Modelowa-
nie i automatyczna weryfikacja systeméw kryptowalutowych” (praca po pozytywnej
recenzji) [28] prezentuje zastosowanie opracowanej metody w rozprawie do analizy i
weryfikacji mechanizmu konsensusu w tancuchu blokéw na przyktadzie kryptowaluty
bitcoin.

Opracowany model reprezentuje mechanizm konsensusu przy zastosowaniu PoW
(ang Proof of Work) dla autoryzacji transakcji systemu kryptowalutowego. System
stanowig wezty, nazywane takze gérnikami, ktére tworza i wspotdziela pomiedzy soba
elektroniczng ksiege rachunkows reprezentowang przez tancuch blokéw. Kazdy goérnik
komunikuje si¢ z pozostatytmi dostepnymi w sieci. Kazdy gérnik moze wygenerowac
nowy blok i wystaé¢ informacje o nim dla pozostatych gérnikéw w celu weryfikacji bloku.
Kazdy gornik moze odebraé¢ informacje o nowym bloku i zweryfikowaé go. Kazdy gérnik
dysponuje moca obliczeniowg, ktéra umozliwia przetwarzanie co najwyzej tyle zadan
na ile pozwalaja na to jego zasoby.

A.1 Opis modelu systemu

Model systemu zawiera trzy parametry. Parametr N okresla liczbe dostepnych we-
716w w systemie oraz dwa parametry przedziatu [cl, ¢2] okredlajacego minimalny i mak-
symalny sredni czas wygenerowania kodu hash wraz z rozwigzaniem puzzli dla nowo
przygotowanego bloku transakcji.

106



obliczenia ™~

/‘ wezef 1 r\

komunikacja komunikacja

T
obliczenia /J;Iiczenia
————Komunikacja———

12 1

wezel 0 Wezet 2

Rysunek 20: Schemat modelu systemu autoryzacji dla N = 3.

Dla N = 3 model reprezentuje wspotprace trzech weztow. Techniczny model sieci
przygotowano przy pomocy narzedzia TAPAAL. Model jest przechowywany w pliku o
strukturze XML.

Kazdy -ty wezel systemu mozna scharakteryzowaé przy pomocy fragmentu czaso-
wej sieci Petriego. Na rysunku 21 przedstawiono fragment tréjweztowej sieci reprezen-
tujacy wezet nr 1. Wezty w sieci numerowane sa od 0.

L

»~
PVOUT1 DO

>O
PVOUT12

PBT1 0.0

Inv: <=c¢2

Rysunek 21: Fragment sieci reprezentujacy dzialanie i-tego wezla dla N = 3,i =1, j €

(0,2}

Stan poczatkowy i-tego wezta jest reprezentowany przez gotowos¢ do pracy (zeton
w miejscu PT) oraz gotowosé do wybrania transakcji do spakowania do jednego bloku
(zeton w miejscu PBT'%). Jeden zeton w PT'% to mozliwosé wykonywania jednego zada-
nia (generowanie bloku, weryfikacja bloku) w tym samym czasie. Umieszczenie zetonu
w PZ1 oznacza generowanie nowego bloku zbioru transakcji wybranych przez wezet
i-ty wlacznie z rozwigzaniem puzzli. Zeton w miejscu PVINij to wygenerowany nowy
blok przez j-ty wezet przestany do i-tego wezta, w miejscu PV (C'ij zeton symbolizuje
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weryfikacje tego bloku, a w miejscu PVOUT%j wynik weryfikacji. Przy miejscu PZ1
wystepuje ograniczenie, wiec zeton w tym miejscu nie moze przebywaé dtuzej niz do
momentu ¢2 co oznacza ograniczenie gérne czasu generowania bloku przez i-ty wezet.

Rozpoczecie generowania bloku (tranzycja T'Si) przez i-ty wezel jest reprezentowa-
ne przez tranzycje T'Si. T Ei koniczy generowanie bloku i wysyta dane do pozostatych
weztow wedtug trzeciej grupy mechanizmy propagacji. Tranzycja TINij reprezentu-
je rozpoczecie weryfikacji bloku nadestanego przez j-ty wezel, a tranzycja TOUT4j
konczy ta weryfikacje.

Tak opracowany model systemu jest zdecentralizowany poniewaz stanowi potacze-
nie réwnowaznych funkcjonalnie weztow. Kazdy wezet w zaleznosci od parametru N
zawiera 3N miejsc oraz 2N tranzycji. Stad 3N? to liczba wszystkich miejsc sieci, a 2N?
liczba wszystkich tranzycji sieci. Przyjeto, ze czas jaki potrzebuje wezet na wygenero-
wanie nowego bloku to okoto 10 minut.

A.2 Analiza wybranych wtasnosci opisanych w TdPN-TCTL

Autor nastepnie modeluje podstawowe wlasnosci jakie powinien spelnia¢ mecha-
nizm konsensusu PoW. Kilka wybranych przedstawiono w tabeli nr 15. Wtasnosci te
nastepnie zostaly przeksztatcone do postaci formut CTL bez zagniezdzenia, aby moz-
liwa byta weryfikacja przy pomocy opracowanej przez autora biblioteki TAPNBib i dla
poréwnania narzedzia TAPAAL.

Tabela 15: Zestawienie zdefiniowanych i weryfikowanych zatozen dla systemu

Czas wer.|[s]

TA Td Wer.

Lp. | Wtasnosci

W kazdym przypadku wezet i-ty
nie moze przetwarzac

wiecej zadan niz ma dostepnych
watkéw (dla 7 =0, 1,2).

Istnieje mozliwosé ze jedynie wezet
1-ty wygeneruje

2 nowy blok, a pozostate wezty 0,020 | 0,330 | spetnione
zweryfikuja jego poprawnosé
(dlai=0,1,2).

Istnieje mozliwos¢, ze kazdy i-ty
wezel wygeneruje

3 nowy blok, a pozostate wezty 0,380 | 0,269 | spetnione
zweryfikuja jego poprawnosé

(dlai=0,1,2).

0,080 | 2,532 | spetnione

Przyktadowo formuta TCTL reprezentujaca pierwszg wlasnosé, zredukowana do
formuty CTL ma postac:

AG(p(0,2,1) Ap(1,2,0) A ¢(2,1,0))
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przy czym formuta logiczna ¢(i, j, k) wyrazajaca sie wzorem:

o(i,5,k) = (|PZi]| = 1 AN |PTi| =0 A |PVCij| =0A |PVCik| =0) V
(|PZi| =0N|PTi|=1AN|PVCij| =0N|PVCik| =0)V
(|[PZi| = 0N |PTi| =0A|PVCij| =1A|PVCik| =0)V
(|IPZi| = 0N |PTi| =0A|PVCij| =0A |PVCik| = 1))
oznacza, ze -ty wezel w tym samym momencie moze by¢ albo gotowy do pracy albo

moze generowaé nowy blok albo moze weryfikowaé otrzymany nowo wygenerowany blok
od j-tego lub od k-tego wezta. Zapis |P| oznacza liczbe zetonéw w miejscu P.

A.3 Analiza poré6wnawcza reprezentatywnych przestrzeni sta-
néw (TAPAAL)

Nastepnie sprawdzono jak dhugo zajmuje wygenerowanie reprezentatywnego frag-
mentu przestrzeni stanéw i jak duzo odnaleziono weztdéw przy pomocy narzedzia TA-
PAAL ( silnik verifytapn bez dodatkowych opcji przyspieszajacych obliczenia) oraz
biblioteki TAPNBib.

Tabela 16: Zestawienie informacji o liczbie weztéw po wygenerowaniu przez TA i Td
reprezentatywnego fragmentu przestrzeni stanow

A B C D

Odkryte Analizowane Przechowywane | Sredni czas]s|
N | TA Td TA Td TA Td TA Td
13 3 3 4 3 3 0,020 0,061
2 |37 55 26 56 26 43 0,110 0,066
3 | 18705 144265 | 7079 144254 | 7079 62893 | 0,390 276,436
4 112901677 | - 8230273 | - 8230273 | - 2943,810 | -

Ze wzgledu na roznice otrzymanych liczb weztéw sprawdzono ile potrzeba $rednio
czasu na wygenerowanie jednego wezta z analogicznym podziatem na odkryte, zbadane
1 przechowywane

Tabela 17: Zestawienie informacji o Sredniej ilosci czasu [s| potrzebnej na odkrycie,
zbadanie i przechowanie wezta

N Wezet odkryty | Wezet zbadany | Wezet przechowywany
TA Td TA Td TA Td

1 | 0,0067 | 0,0203 | 0,0067 | 0,0153 | 0,0067 | 0,0203

2 10,0030 | 0,0012 | 0,0042 | 0,0012 | 0,0042 | 0,0015

3 | 0,0000 | 0,0019 | 0,0001 | 0,0019 | 0,0001 | 0,0044

4 10,0002 | - 0,0004 | - 0,0004 | -

Td potrzebowalo érednio wiecej czasu na wygenerowanie wezta niz TA, przy czym
wyjatkiem jest N = 2. Rozwiazanie Td odkrylto wigcej weztow w badaniu.
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B Procedury Panstwowego Ratownictwa Medycz-
nego

Problem modelowania systeméw PRM jest aktualnym problemem optymalizujacym
dziatanie systeméw PRM. Problematyke poruszono na konferencji TIAPISZ’17, gdzie
zaprezentowano pomyst na modelowanie i weryfikacje wtasno$ci modelowanego systemu
przy pomocy rozgatezionych proceséw. Wyniki opublikowano w pracy pt “Modelowanie
proceséw mnogich/masowych PRM przy wykorzystaniu czasowej sieci Petriego” [20].

Panstwowe Ratownictwo Medyczne (w skr. PRM) jest systemem powotanym dla
celow realizacji zadan polegajacych na zapewnieniu pomocy kazdej osobie znajduja-
cej sie w stanie nagtego zagrozenia zdrowotnego. Zasady organizacji, funkcjonowania
i finansowania systemu oraz zasady zapewnienia edukacji w zakresie udzielania pierw-
szej pomocy sg okreslone w ustawie o PRM. Gtéwnym dokumentem na ktérym bazuje
funkcjonowanie systemu PRM w danym wojew6dztwie jest ,,Wojewddzki plan dziatania
systemu Panstwowego Ratownictwa Medycznego”, ktérego wzor opublikowano w roz-
porzadzeniu Ministra ds. Zdrowia z dnia 15 grudnia 2014 . Plan dla wojewodztwa jest
sporzadzany /aktualizowany przez wojewode i zatwierdzany przed wtasciwego ministra
ds. zdrowia.

Specjalistyczne procedury postepowania, w szczegdlnosci wystapienie zdarzen mno-
gich/masowych, sa opisane w dodatkowych dokumentach - zaleceniach. Dokument pt.
,Zalecenia Konsultanta Krajowego w dziedzinie medycyny ratunkowej dotyczace proce-
dur postepowania na wypadek wystapienia zdarzenia mnogiego/masowego” (aut. prof.
dr hab. n. med. Jerzy Robert Ladny, konsultant krajowy w dziedzinie medycyny ra-
tunkowej) zawiera opis procedur postepowania dla odpowiednich jednostek w systemie
Panstwowego Ratownictwa Medycznego w razie wystapienia zdarzen majacych charak-
ter mnogich lub/i masowych (w skr. ZMM).

B.1 Opis modelu systemu

Spos6b postepowania dyspozytora medycznego (w skr. DM) przy zgtoszeniu mo-
gacym by¢ zdarzeniem mnogim i/lub masowym w ktérym moze podjaé sie pelnienia
funkeji dyspozytora medycznego kierujacego (w skr. DM-K), przedstawiono w 4 punk-
tach:

1. ,przyjecie powiadomienia o zdarzeniu zgodnie z rozporzadzeniem (... ),
2. zakwalifikowanie zdarzenia jako zdarzenia o potencjalnym charakterze mnogim/masowym,

3. podjecie decyzji o uruchomieniu postepowania zgodnie z procedurg — zdarzenie
mnogie/masowe,

4. przekazanie informacji o uruchomieniu procedury — zdarzenie mnogie/masowe
osobie, ktora bedzie pehié¢ funkcje dyspozytora medycznego kierujacego DM-K,
w sytuacji gdy dyspozytor medyczny odbierajacy powiadomienie o zdarzeniu nie
bedzie petnit funkeji DM-K.”
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Wybrana procedura charakterystyczna dla ZMM jest podstawg do opracowania od-
powiedniego modelu czasowej sieci Petriego oddajacego wspotdziatanie wystepujacych
w niej obiektéw, relacji pomiedzy nimi oraz otoczeniem.

Parametrem systemu jest N okreslajacy liczbe dyspozytoréw medycznych dostep-
nych w systemie.

i i H |
1 1 [ (zakoriczenie |
| I 1 i
| czuwenie ,—F1 3 L roli DMK) |
| DM < ! — !
| ! ' :
| | b T i
| | i |
| ! i |
3 3 ' [a77] !
| ) | ) (podjecie roli i |
! (przekazanie zgta: ia DM-K) v !
i 5 dfa inngo Di : ) TG i PG |
! . H . |
| [a, b4] P P !
| . N petnienie funkcji |
| o P DM-K i
! [ 1! I
! [ 1! I
| [a;stbs] [a6,De] (| |
| [ i
I . i |
1 Ty P p P p 1
| ) . 4 e 5 !
! (odebranie i N |
i telefonu) | i podejmowa- | i |
i L nie decyzjio | | i
| P kierowaniu akcja! | 2dolnosé DM do |
i | i ! i petnienia funkcji |
! p T (zakwalifikoﬁ/a}nie T v DM-K 3
| | o i !
i . . 2 4 zdarzenia jpko 3 t !
i przyjmowanie 2wyklega) | . [ i
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| o wanie jako 1 | |
1 1 A |
| | i |
| | i |
| 1 | i
1 [az,bz] E 4Lb4] [a3,bs] o :
! I 1! I
| ' ' 3
3 T i Ps ' !
! Lo i i |
! (z‘:l;":::;’;’f ‘ kwalifikowanie! | i
i pofq i zdarzenia | | |

. i . . !
3 Rozpoznanie 3 Decyzje 1 Dziatanie
e U S PR |

Rysunek 22: Model reprezentujacy DM, bez parametryzacji na chwile obecna.

Graf sieci przedstawiony na rysunku 22 reprezentuje dziatanie jednego DM (N = 1).
Model systemu zostal dalej scharakteryzowany przez opis znaczenia miejsc, tranzycji,
potaczen z wyrdznionymi przedziatami dostepnosci pomiedzy nimi oraz obecnosé zeto-
néw w miejscach.

111



Tabela 18: Interpretacja miejsc modelu

Lp | S | Opis miejsca Interpretacja wieku zetonu w miejscu
1 | P | czuwanie DM dhugosé czasu czuwania DM
przyjmowanie zgtoszenia dhugos¢ czasu rozmowy DM
2 | P . e s .
o zdarzeniu ze Swiadkiem zdarzenia
. . . tugosé
3 | P3| kwalifikowanie zdarzenia d HOSC czasu procesu
kwalifikowania
4| p podejmowanie decyzji dhugosé czasu podjecia decyzji
* | o kierowaniu akcjg przez DM | o kierowaniu akcja
L .. dhugosé czasu zdolnosci DM do
5 | B | zdolnos¢ DM do funkeji DM-K funkcji DM-K przed jej rozpoczeciem
. . .. dhugosé czasu petienia funkcji
6 | Py | kierowanie akcja jako DM-K DM-K przez odbierajacego DM
Tabela 19: Interpretacja tranzycji modelu
Lp. | S | Opis tranzycji
1 T, | odebranie telefonu zdarzenia przez DM
2 Ty | zakonczenie przyjmowania zgloszenia przez DM
3 T zakwalifikowanie zdarzenia jako mnogiego/masowego
% | i uruchomienie postepowania zgodnie z procedurami
4 T, | zakwalifikowanie zdarzenia jako zwyklego
5 Ts | oddanie funkcji DM-K innemu DM
6 Ts | objecie funkcji DM-K przez odbierajacy DM
7 T, | zakonczenie funkcji DM-K przez odbierajacy DM
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Tabela 20: Interpretacja przedziatow dostepnosci modelu

Lp. | Przedziat | Luk Opis potaczen

okreslenie minimalnej a; i maksymalnej b,
dostepnosci DM do odbierania zgtoszenia
od momentu rozpoczecia dostepnosci DM
przy stanowisku

okreslenie minimalnego momentu czasu as

2 [as, bo] (P, Ty) | 1 maksymalnego by na przyjecie informacji

o zdarzeniu przez DM

okreslenie minimalnego momentu czasu ag

i maksymalnego b3 na podjecie decyzji

o zakwalifikowaniu zgtoszenia jako zdarzenia
mnogiego,/masowego

okreslenie minimalnego momentu czasu ay

4 (a4, by] (Ps,Ty) | i maksymalnego by na podjecie decyzji

o zakwalifikowaniu zgtoszenia jako zwyktego
okreslenie minimalnego momentu czasu as

5 [as, bs] (P4, Ts) | i maksymalnego bs na oddanie funkcji DM-K
innemu DM

1 [al,bl] (Pl,Tl)

3 [CLg, bg] (Pg, Tg)

okreslenie minimalnego momentu czasu ag

6 [ag, be] (P, Ts) | i maksymalnego bg na podjecie funkeji DM-K
przez odbierajacy DM

okreslenie minimalnego momentu a; po jakim
7 laz, br] (Ps, T7) | moze skonczy¢ sie kierowanie akcja przez DM,
oraz maksymalnego momentu b7

Model moze by¢ zainicjowany jako:

e DM gotowy do przyjecia zgtoszenia ze zdolnoscia ZMM (mg(Py) = 1, mo(Ps) =
1), lub gotowy bez takiej zdolnosci (mgy(Py) = 1),

e podejmujacy decyzje o kierowaniu akcja ZMM ze zdolnoscia (mo(Py) = 1,mo(Fs) =
1) lub z brakiem zdolnosci (mo(Py) = 1).

B.2 Okreslenie parametréw i zainicjowanie modelu systemu

W tak opisanym systemie okreslono warto$ci parametrow zgodnie z przyjetymi
zalozeniami:

1. DM jest gotowy do przyjmowania zgtoszenia po uptywie 5jc od zgtoszenia goto-
wosci oraz co najwyzej do 60j¢ ([ar,b1] = [5,60]),

2. czas rozmowy ze Swiadkiem trwa nie ktérej niz 5jc oraz nie dluzej niz 15j¢

(laz, bo] = [5,15]),

113



. DM podejmuje decyzje o kwalifikowaniu zdarzenia 5jc, ale nie dtuzej niz 15j¢

([ag,bg,] = [5, ]_5], [a4,b4] = [5, 15]),

. DM ma doktadnie 5jc na podjecie decyzji czy bedzie petit role DM-K lub odda

funkcje DM-K innemu DM ([as, bs] = [5, 5], [as, bs] = [5,5]), oraz

. czas pelnienia roli DM-K obejmuje od 120 do 180jc¢ ([az, b7] = [120, 180]).

. W momencie 0 DM jest dostepny przy stanowisku i jest zdolny petnié¢ role DM-

K co jest reprezentowane przy pomocy funkcji stanu poczatkowego mg, gdzie
mo(P) = 0dla P € Py, P5 oraz dla pozostalych mg(P) = (). Oznacza to obecnosé
zetondéw w sieci z wiekiem 0 jedynie w miejscach Py i Fg.

Symbol jc to skrét od jednostki czasu. Dane dla systemu zostaly okreslone pogladowo
i moga réznic si¢ z rzeczywistymi.
Nastepnie N = (P, T, F,C, I, My) oznacza model systemu c¢-TdPN, przy czym:

P = {P17P27P37P47P57P6}7
T = {T17T27T3;T47T57T67T7}7

F = {(P17T1)7 <P27T2)7 (P37T3)7 (P37T4)7 (P47T5>7 (P47T6>7 (P67T7>7
(Th, P2), (Ty, Ps3), (Tu, Pr), (T3, Pu), (T, Pr), (Ts, Ps), (T7, P1)},

C = {(Ps,Ts)},

I =A{((P,T1),[5,60]), (P, T2),[5,15]), ((P3, T3), [5,15]),
((P37T4)7 [57 15])7 ((P47T5)7 [57 5])7 ((P47T6)> [57 5])’ ((Pﬁa T7)a [1207 180])}a

My(P;) =1dlai € {1,5} oraz My(P;) = 0 dla pozostatych.

B.3 Reprezentatywny fragment rozgalezionego procesu cza-

sowego

Dla modelu systemu N, przy pomocy algorytmu nr 4, wygenerowano reprezenta-
tywny fragment zachowania (UN Fl, Ry). Sktadowymi pary sa:

UNFy ={L, (b0, L), (b1, L),
e0, (b2, €0),

el, (b3,el),

€2, (b4, e2),

e3, (b5, e3),

ed, (b6, ed),

eb, (b7,eb),

€6, (b8, e6),

e7, (09, e7),

e8, (010, e8),
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€9, el0,
ell, (bl11,ell),
el2}

e R(ei) € Ry dlai=0,1,...,12, gdzie:

- k(L) ={0(L) =0},

— R(e0) = {5+ 6(L) < 6(e0) < 60+ 6(1)},

— R(el) = {5+ 6(e0) < B(el) < 15+ 6(c0)},

— R(e2) = {5+ 6(el) < 0(e2) < 15+ O(el) A B(e3) = oo},
— R(e3) = {5+ 0(cl) < 0(e3) < 15+ O(el) A B(e2) = oo},
— R(ed) = {5+ 0(e2) < 0(ed) < 5+ 0(e2) A B(e5) = oo},
— R(e5) = {5+ 0(e2) < 0(ed) < 5+ 0(e2) A B(ed) = oo},
— R(e6) = {5+ 0(e3) < 0(e6) < 60 + 0(e3)},

— R(eT) = {5+ 6(ed) < 6(eT) < 60+ 0(ed)},

— R(e8) = {120+ 0(e5) < 0(e8) < 180 + H(e5)},

— R(e9) = {5+ 6(c6) < 6(e9) < 15+ 6(e6)},

— R(e10) = {5+ 0(eT) < 0(e10) < 15+ 0(eT)},

— R(el1) = {5+ 6(e8) < 6(el1) < 60+ 6(e8)},

— R(e12) = {5+ 6(el1) < A(el2) < 15 + A(ell)},
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Rysunek 23: Reprezentatywny fragment zachowania modelu systemu N — rozgaleziony

proces czasowy
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Graf reprezentatywnego fragmentu przedstawiono na rysunku nr 23.

Zidentyfikowano trzy zdarzenia odcigcia €9, €10 i el2. Przyktadowo zdarzenie €9
jest powtérnym wykonaniem tranzycji 1o we wezesniejszym zdarzeniu el. Zdarzenie €9
jest zdarzeniem odcigcia poniewaz:

o {[el] <Te9]},

o l(cut(fel])) = l(cut([e9])) = { P2, P5},

o (UNFY(N),R,)i(UNF?(N), Ry) maja réwnowazng przyczynowa przysztosc.
przy czym:

o (UNF'(N)

{L, (b0, L), (b1, L),e0, (b2, €0), }
e Ry = R(L),R(e0),
o (UNF?(N)={L, (b0, L), (b1, 1),

€0, (b2, €0),
el, (b3,el),
€2, (b4, e2),
e3, (b5, e3),
ed, (b6, ed),
eb, (b7,¢e5),
€6, (b8, €6),
e7, (b9, e7),
e8, (b10,e8)}

o Ry = R(L),R(c0), ..., R(e8),

Ponadto cut(UNF'(N)) = {b2,b1} oraz cut(UNF?(N)) = {b8,b1}. Wystarczy
pokazaé réwnosé dla wiekéw odpowiadajacych sobie warunkéw:

e [(b2) = 1(b8), stad age(b2,0:,{b2,b1}) = min {0,5} = 0 oraz age(b8, Oy, {b8,b1}) =
min {0,5} = 0,

e [(b1) =1(bl), stad age(bl,0;,{b2,b1}) = min {6,(e0),5} = 5 poniewaz 0,(e0) > 5
oraz age(bl, by, {b8,b1}) = min {fy(e6),5} = 5 poniewaz by(e6) > 20.

Stad €9 jest zdarzeniem odciecia. Analogiczny tok rozumowania mozna zastosowac
dla pokazania, ze €10 i el2 sg zdarzeniami odciecia.

W rezultacie trzy zdarzenia odciecia hamuja konstruowanie reprezentatywnego frag-
mentu zachowania modelu systemu N.

Dysponujac modelem z rysunku 4, mozliwe jest nastepnie uzyskanie informacji o
zachowaniu modelowanego systemu wraz z przyktadem konkretnych momentow wy-
stapien akcji systemu reprezentowanych przez przebiegi z ograniczeniami momentow
wykonan tranzycji w nich zawartych. Dane zestawiono w tabeli nr 4.
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B.4 Analiza stanéw zapisanych w reprezentatywnym fragmen-

cie do zadanego momentu

Lp | Opis

Przyktadowe przebiegi czasowe

Do momentu 10 mozliwe
jest co najwyzej odebranie
przez DM informacji

o zdarzeniu.

Ey ={L1,e0,el},

Ry ={R(1), R(e0), R(el)}
R(L) ={6:(L) =0},
R(e0) = {0:(e0) = 5},

R(el) = {6;(el) = 10}
(a) By ={L,e0,el,e3},
LD = (1) 01 ) = ) =3
Do .momlfn“f.;lf’ bM R(el) = {61 (el) = 10},
| |t G5 -
- ke (a) lub (b) E5 = {L,e0,el,e2},
{abo awyie \a . Ry = {R(L), R(e0), R(el), R(e2)}
ub mnogie/masowe (b). R(L) = {6:(L) = 0}, R(e0) = {6 (c0) = 5}
R(el) = {0:(el) = 10}
R(e3) = {01(e2) = 15 N 01(e3) = o0}
(a) B3 = {L,e0,el,e3},
Ry = {R(L), R(e0), R(el), R(e3)}
R(L) = {#(L) = 0},
R(e0) = {0:(e0) = 5},
Do momentu 20, DM R(el) = {6:1(el) = 10}
moze zakwalifikowa¢ R(e3) = {01(e3) = 15 N 01(€2) = o0}
odebrane zdarzenie lub
jako zwykte (a) (b) By = {L,e0,el,e2,e5},
lub przy zatozeniu, Ry ={R(L), R(e0), R(el), R(e2), R(e5)}
3 | ze jest to zdarzenie R(L)={60:(L) =0}, R(e0) = {0:1(e0) = 5},
mnogie/masowe moze R(el) = {0:(el) = 10}
podja¢ sie funkcji DM-K (b) | R(e2) = {61(e2) = 15 A 01(e3) = oo}
lub przekazaé petnienie R(e5) = {6:1(e5) =20 A 01(ed) = oo}
funkcji DM-K dla innego lub (¢) E5 = {L,e0,el,e2,ed},
DM (c). Ry = {R(Ll), R(e0), R(el), R(e2), R(e4)}
R(L) = {0:(L) = 0}, R(e0) = {#1(e0) = 5},
R(el) = {01(el) = 10},
R(e2) = {6:1(e2) = 15 A 01(e3) = oo},
R(ed) = {01(ed) =20 A O1(eb) = oo}

Moze zdarzy¢ si¢ takze, ze do momentu 20 DM rozpocznie odbieranie kolejnego
zgtoszenia jezeli poprzednie zakwalifikuje jako zwykte w najkrotszym mozliwym czasie.
Sytuacja ta jest reprezentowana w (UN Fy, Ry) przez zdarzenie e6. Aczkolwiek jezeli
DM zakwalifikuje odebranie zdarzenie jako mnogie/masowe, odda kierowanie akcja

118



innemu DM oraz zrobi to w najkrétszym mozliwym czasie (do momentu 20) to takze
bedzie mégt rozpoczaé przyjmowanie kolejnego zgloszenia (e7).

Ponadto zbiory warunkéw {b2,b1}, {b8,b1}, {b9,b1} i {b10,b1}, pomijajac aspekt
czasu modelu, odpowiadaja temu samemu stanowi systemu, gdy DM jest w stanie
czuwania i jest zdolny petnié¢ funkcje DM-K.

Zastosowanie algorytmu nr 4 do konstruowania fragmentu rozgatezionego procesu
czasowego umozliwia zapanowanie nad eksplozjg stanow poprzez taczenie naktadajacej
sie czesci strukturalnej przebiegéw na grafie (np. {e0, el,e2} N{e0,el,e3} = {e0,el}).
Umozliwia takze rozpoznanie powtarzajacych sie potaczen pomiedzy kolejnymi wyko-
naniami w obrebie przebiegu czasowego.

Majac do dyspozycji skonstruowany model zachowania pokazano przyktadowe in-
formacje jakie mozna uzyska¢ o modelowanym systemie. W ogélnosci sa to odpowiedzi
na pytania:

e Co moze zdarzy¢ sie w systemie do pewnego momentu lub pomiedzy pewnymi
momentami?

Dla nieskomplikowanych i nieduzych modeli mozliwe jest formowanie wnioskow na
podstawie skonstruowanego grafu rozgatezionego procesu czasowego przedstawiajacego
poczatkowy fragment zachowania systemu. Pomimo, iz reprezentacja zachowania przy
pomocy rozgatezionego procesu czasowego rozwigzuje czesciowo problem eksplozji sta-
now to duze modele systeméw sg ucigzliwe do analizowania kartki i otéwka.
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