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УДК 519.854.2 
 

ПАВЛОВ А.А. 
 

ПРИЗНАКИ ОПТИМАЛЬНОСТИ ДОПУСТИМЫХ РЕШЕНИЙ ТРУДНОРЕШАЕМЫХ  
ЗАДАЧ КОМБИНАТОРНОЙ ОПТИМИЗАЦИИ  

 
В статье для нескольких видов труднорешаемых одноэтапных задач теории расписаний формулируются 

признаки оптимальности допустимого решения – теоретические основы построения для этих задач поли-
номиальной составляющей ПДС-алгоритмов. 

 
In the article for several types of intractable single-stage scheduling problems the optimality signs of a feasible 

solution are formulated which are the theoretical basis for the construction the polynomial component of the PDC-
algorithms for these problems. 

 
Введение 

Большая часть дискретных математических 
моделей, построенных для анализа, синтеза и 
функционирования сложных систем, является 
либо NP-полными, либо не проще, чем NP-пол-
ные задачи. В частности, большинство задач 
теории расписаний принадлежат этому классу 
[1]. Анализ трудностей, возникающих при вы-
числениях на пути создания эффективных ме-
тодов решения такого рода задач, привел к сле-
дующей проблеме: можно ли исключить пере-
бор всех или почти всех вариантов в задаче? 
Эта проблема исследуется в теории NP-полных 
задач, сформировавшейся на основе работ С. 
Кука, Р. Карпа, Л. Левина и др. [2]. При приня-
тии гипотезы P ≠ NP точных полиномиальных 
алгоритмов решения этого класса задач не су-
ществует [2]. Можно лишь в некоторых классах 
NP-полных задач выделять подклассы (опреде-
ляемые ограничениями, накладываемыми на 
параметры комбинаторной задачи), для кото-
рых строятся точные полиномиальные алго-
ритмы [2]. В общем случае эффективными яв-
ляются лишь приближенные и эвристические 
алгоритмы. 

В [1, 3, 4] изложен новый подход к возмож-
ности получения точного решения NP-полных 
задач достаточно большой размерности, сфор-
мировавшийся как теория ПДС-алгоритмов. 
ПДС-алгоритмом называется алгоритм [1], со-
стоящий из полиномиальной и экспоненциаль-
ной составляющей, которые могут содержать 
условия декомпозиции исходной задачи на под-
задачи меньшей размерности (обычно полино-
миальная составляющая является частью экс-
поненциальной составляющей). Верхняя оценка 
сложности полиномиальной составляющей из-
вестна. Полиномиальная составляющая порож-
дается логико-аналитическими условиями 
(p-условиями), выполнение которых допусти-

мым решением, полученным в результате реа-
лизации полиномиальной составляющей ПДС-
алгоритма, определяет его как оптимальное. p-
условия находятся в результате теоретических 
исследований соответствующего класса труд-
норешаемых задач комбинаторной оптимиза-
ции. Усредненная эффективность полиноми-
альной составляющей ПДС-алгоритма находит-
ся статистическими методами [1]. Полиноми-
альная составляющая ПДС-алгоритма синтези-
руется таким образом, чтобы последовательная 
процедура конструирования допустимых реше-
ний была наиболее эффективной с точки зрения 
реализации p-условий (признаков оптимально-
сти допустимых решений). Иногда экспоненци-
альная составляющая ПДС-алгоритма заменя-
ется алгоритмом полиномиальной сложности, 
приводящим к приближенному (субоптималь-
ному) решению [1]. 

Несмотря на единую методологию построе-
ния ПДС-алгоритмов, их конкретная реализа-
ция для различных классов труднорешаемых 
задач комбинаторной оптимизации (в частно-
сти, их полиномиальная составляющая) приво-
дит к абсолютно различным алгоритмам [1, 3, 
4]. Таким образом, построение ПДС-алгоритма 
для труднорешаемой задачи комбинаторной 
оптимизации однозначно определяется воз-
можностью получения для этого класса задач 
конструктивных (просто проверяемых) призна-
ков оптимальности допустимого решения. 

В статье формулируется ряд новых одно-
этапных задач календарного планирования, для 
каждой из которых находятся p-условия (при-
знаки оптимальности допустимого решения). 
Полученные результаты реализуют возмож-
ность построения для этих классов комбина-
торных задач оптимизации эффективных ПДС-
алгоритмов. Подавляющее число исследуемых 
ниже новых одноэтапных задач календарного 
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планирования порождены приведенной в [5] 
многоэтапной сетевой задачей календарного 
планирования – формальным представлением 
третьего уровня четырехуровневой модели 
планирования, принятия решений и оператив-
ного управления в сетевых системах с ограни-
ченными ресурсами [5]. 
Примечание. Приведенные новые одноэтап-

ные задачи календарного планирования не ис-
следовались на предмет того,  к какому классу 
задач (P или не проще, чем NP-полные) они 
относятся. Однако это не суть важно – ПДС-
алгоритм может оказаться необходимой вычис-
лительной процедурой и в случаях, когда: 

а) неизвестен точный полиномиальный алго-
ритм решения задачи; 

б) точный полиномиальный алгоритм будет 
построен (обоснование принадлежности задачи 
классу P), либо если будет доказано, что 
P = NP, но ПДС-алгоритм статистически зна-
чимо окажется его эффективней. Это возможно 
в том случае, когда сложность точного полино-
миального алгоритма существенно выше слож-
ности полиномиальной составляющей ПДС-
алгоритма. 

Задача 1.1 

Задано множество заданий J, число незави-
симых приборов m, для каждого задания j  J 

известна длительность выполнения lj, j  = n,1 . 
Все задания имеют общий директивный срок d. 
Процесс обслуживания каждого задания может 
начаться в любой момент времени, он будет 
протекать без прерываний до завершения об-
служивания задания. Все приборы работают без 
прерываний с общим моментом запуска. 

Необходимо построить допустимое расписа-
ние выполнения заданий j  J, у которого мо-
мент запуска заданий на выполнение r является 
максимальным либо суммарное опережение 
времени завершения выполнения заданий отно-
сительно общего директивного срока является 
минимальным. 

Как показано в [6], оптимальное расписание 
по одному из критериев автоматически являет-
ся оптимальным расписанием по второму кри-
терию. 

В [6] приведен первый признак оптимально-
сти допустимого расписания: на равномерном 
расписании (время работы всех приборов оди-
наково) достигается абсолютный оптимум по 
обоим критериям. В случае невыполнения этого 
условия оптимальным является допустимое 

расписание, у которого выполняется второй 
признак оптимальности: допустимое расписа-
ние является оптимальным по обоим критери-

ям, если Ci (где Ci, i = m,1  – суммарное вре-
мя работы i-го прибора) выполняется: для лю-

бых i ≠ j, i, j = m,1 , | Ci – Cj | = 0   b, где b – 
произвольное рациональное число такое, что  

i = n,1  числа li / b являются целыми; li > 0, 

i = n,1 – длительность i-го задания, произволь-
ное рациональное число (пример такого распи-
сания приведен на рис. 1). 

 
Рис. 1. 

Доказательство. Рассмотрим частный слу-

чай такого расписания, когда li, i = n,1  – целые 
числа, а b равняется единице. Это расписание 
является оптимальным по критерию максими-
зации момента r запуска заданий на выполне-
ние. Действительно, rmax не удовлетворяет не-
равенству 
 rmax ≥ d – Cmin,   Cmin =

mi ,1
min


Ci. (1) 

Действительно, из рис. 1 следует, что для 
r ≥ d – Cmin построенное допустимое расписание 
невозможно, т.к. выполняется неравенство 

Cmin · m <


n

i
il

1

 

в силу того, что li, Ci – целые числа, rmax ≤ d –    
– Cmin – 1. Но для r = d – Cmin – 1 построено до-
пустимое расписание, значит, rmax = d – Cmin – 1. 
Примечание. В силу того, что Ci – целые 

числа, i, j, i ≠ j, | Ci – Cj | – натуральные числа. 
Общий случай. b > 0 – рациональное число, 

li > 0, i = n,1  – рациональные числа, i li / b – 

натуральные числа. Путем изменения масштаба 

эту задачу сводим к предыдущей: nili ,1,ˆ   – 

новые длительности, выражаются в натураль-
ных числах, где единица измерения равна b. В 
новых единицах измерения допустимое распи-
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сание (рис. 1) сводим к рассматриваемому вы-
ше частному случаю. 

Утверждение 1. Число b является общим 

делителем чисел li, i = n,1 , который нацело 
делится на остальные общие делители aj, 

j = k,1 , причем i li / b, i li / j aj являются 
целыми числами. 
Доказательство. Если для i  j выполняет-

ся Ci  Cj (|Ci – Cj| = b > 0, см. рис. 1), то обяза-

тельно |Ci – Cj| = klal, l = k,1 , где l kl – целые 

числа. Действительно, т.к. i li / al, l = k,1 , – 

целые числа, то al число |Ci – Cj| можно пред-
ставить в виде klal, где kl – целое число. Отсю-

да, b нацело делится на al, l = k,1 . 
Следствие. b – наибольший общий делитель 

чисел li, i = n,1 . 
Пусть k – число приборов, у каждого из ко-

торых суммарное время работы равно d – b (см. 
рис. 1), где d – общий директивный срок. Обо-
значим 

bll
n

i
i




1

ˆ . 

Утверждение 2. а) если l̂ / m – целое число, 
то второй критерий оптимальности не может 
быть реализован (k не существует); 

б) если l̂ / m – дробное число, то k – един-
ственное из множества {1, …, m – 1}, при кото-
ром l̂ / m – k / m – целое число. 
Доказательство. Из рис. 1 следует, что  

m · Cmax =


n

i
il

1

 – k · b  

или d1 = l̂ / m – k / m, где d1 = Cmax / b – целое 

число, lbl
n

i
i

ˆ
1




– целое число. Если  l̂ / m – 

целое число, то при любом k = 1,1 m  d1 – 

дробное число, что невозможно. Если l̂ / m – 
дробное число, то только при одном k  {1, …, 
m – 1}  d1 является целым числом. 

Задача 1.2 

Постановка задачи 1.2 отличается от поста-
новки задачи 1.1 тем, что приборы запускаются 
в разные моменты времени t1,н ≤ t2,н ≤ … ≤ tm,н, 

ti+1,н – ti,н = di. i = 1,1 m  – заданные числа. 

Необходимо найти допустимое расписание, 
оптимальное по одному из двух критериев: 

1) t1,н является максимальным; 

2) суммарное опережение директивного сро-
ка является минимальным: 

min  



n

i
itd

1
k , 

где tiк – момент окончания работы i-го прибора. 
Утверждение 3. Если  
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то: а) допустимое расписание, оптимальное по 
одному из двух критериев, является оптималь-
ным по другому; 

б) первый и второй признаки оптимальности 
допустимого расписания для задачи 1.1 также 
являются признаками оптимальности допусти-
мого расписания для задачи 1.2. 

в) Утверждение 1 для задачи 1.1 справедливо 
и для задачи 1.2. Утверждение 2 для задачи 1.1 
справедливо для задачи 1.2 в случае, когда все 

числа di, i = 1,1 m , нацело делятся на b. 
Утверждение 3 очевидным образом следует 

из [6], доказательств утверждений 1, 2, приве-
денных для задачи 1.1, и иллюстрируется рис. 2. 

 
Рис. 2. 

Примечание. Условие (2) необходимо для то-
го, чтобы в любом допустимом расписании все-
гда выполнялось maxi Ci > tm,н. 

Задача 1.3 

Постановка задачи отличается от постановки 
задачи 1.1 тем, что приборы могут запускаться 
в произвольные моменты времени. Необходимо 
найти допустимое расписание, у которого бы 
выполнялось: max ti,н является минимально 
возможным. 

Утверждение 4. Признаком оптимальности 
допустимого расписания для задачи 1.3 являет-
ся выполнение следующих условий: 

1) суммарное опережение равно нулю; 
2) расписание является равномерным 

(ti,н = const) либо 
 | ti,н – tj,н | = 0   b, (3) 
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где b > 0 – наибольший общий делитель чисел li; 

li / b – целые числа, i = n,1 . Число k приборов, у 

которых ti,н < 
mj ,1

max


 tj,н, является единственным и 

определяется в утверждении 2 (задача 1.1). 
Доказательство утверждения 4 очевидным 

образом вытекает из [6] и исследования задачи 
1.1 и иллюстрируется рис. 3. 

 

Рис. 3. 

Задача 2 

Задано множество заданий J, число незави-
симых приборов m, для каждого задания j  J 

известна длительность выполнения lj, j = n,1 . 
Процесс обслуживания каждого задания может 
начаться в любой момент времени, он будет 
протекать без прерываний до завершения обслу-
живания заданий. Все приборы работают без 
прерываний. Заданы ограничения на моменты 
окончания работы приборов, т.е. должны вы-
полняться условия: 

tiк ≤ di,   d1 ≥ d2 ≥ … ≥ dm,  i = m,1  
где tiк – момент окончания работы i-го прибора. 

Директивные сроки для моментов окончания 
выполнения заданий отсутствуют. 

Необходимо найти допустимое расписание, 
у которого  

mi ,1
min


ti,н → max. 

Утверждение 5. Если  

  







1

1
1

1

m

i
ii

n

i
i ddl  

    












 










1

2

1

1
1

1

1
1

m

i

j

l
ll

m

i
ii dddd , 

то признаком оптимальности допустимого рас-
писания является: 

п. 1) tiк = diк,  i = m,1 ; 
п. 2) совпадает с п. 2) утверждения 4, причем 

число k приборов, у которых ti,н < 
mj ,1

max


 tj,н, един-

ственно, если числа di – di+1, i = 1,1 m , нацело 
делятся на b. 
Доказательство утверждения 5 следует из 

доказательств утверждений 3 и 4 и иллюстри-
руется рис. 4. 

 
Рис. 4. 

Задача 3 

Задано множество независимых заданий 

J = { n,1 }, каждое из которых состоит из одной 

операции длительности lj, j  = n,1 . Заданы ди-
рективные сроки выполнения заданий dj, 

j = n,1 . Прерывания в процессе выполнения 
задания не допускаются. Имеется один прибор, 
предназначенный для выполнения заданий. За-
дания поступают в систему одновременно. 
Примечание. Нумерация заданий реализует 

выполнение неравенств: d1 ≤ d2 ≤ … ≤ dn. 
Необходимо построить допустимое расписа-

ние, у которого одновременно выполняются: 
1) момент начала выполнения заданий r яв-

ляется максимальным rmax (критерий 1); 
2) суммарное опережение выполнения зада-

ний относительно директивных сроков является 
минимальным (критерий 2). 

В [7] показано, что оптимальной последова-
тельностью заданий по критерию 1 является 
последовательность, упорядоченная по неубы-
ванию значений директивных сроков. В [7] 
приведен алгоритм А (линейной относительно 
n сложности) нахождения rmax. В [7] также по-
казано, что верхней оценкой отклонения сум-
марного опережения директивных сроков этого 
допустимого расписания от допустимого рас-
писания, оптимального по критерию 2, является 

 ,min
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где  a  обозначает ближайшее снизу целое от a. 

Утверждение 6. Признаком оптимальности 
по обоим критериям допустимого расписания 
является: 

п. 1. Последовательность, упорядоченная по 
неубыванию значений директивных сроков с 
rmax, определенным в [7] (алгоритм А), является 
также оптимальной по критерию минимизации 
суммы опережений выполнения заданий отно-
сительно директивных сроков, если для него (4) 
равно нулю. 

п. 2. Пусть (4) не равно нулю. 
Шаг 1. В допустимом расписании (1, 2, …, n) 

с rmax [7] находим минимальный натуральный 
индекс p, для которого выполняется: в расписа-
нии (1, 2, …, n) существуют работы с номерами 

из множества {i = 1,1 p }, для которых выпол-
няется неравенство tpк ≤ di, где tpк – момент 
окончания выполнения p-го задания. Переупо-
рядочиваем эти задания (вместе с заданием p) 
по невозрастанию их длительностей. В [7] по-
казано, что такая перестановка уменьшает сум-
марное опережение, если есть неупорядочен-
ные задания разной длительности. 

Шаг 2. Дальше находим следующий по воз-
растанию наименьший натуральный индекс p, 
для которого может быть реализована описан-
ная выше процедура, а множество работ, кото-
рые будут упорядочены по неубыванию, не 
совпадает с предыдущим (для дальнейших зна-
чений индекса p с предыдущими). 

Таких шагов может быть не более, чем n – 1. 
Пусть суммарное результирующее опережение 
равно . Тогда, если  

 0min
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то полученное допустимое расписание является 
оптимальным по обоим критериям. 
Доказательство утверждения 6 вытекает из 

доказательства теорем 4 и 5 [7]. 
Следствие. Если у допустимого расписания, 

полученного в п. 2 утверждения 6, выражение 
(5) больше нуля, то полученное допустимое 
расписание является строго оптимальным по 
первому критерию, субоптимальным по второ-
му критерию с верхней оценкой отклонения от 
оптимального значения по второму критерию, 
которая задается выражением (5). 

Задача 4.1 

Имеется m независимых параллельных при-
боров равной производительности, работающих 

без прерываний, которые выполняют n работ (li 

– длительность выполнения i-й работы, i = n,1
). Работы должны быть выполнены к директив-
ным срокам di. Моменты запуска станков про-
извольны. Необходимо построить допустимое 
расписание, минимизирующее следующий кри-
терий: 
 }minmax{

,11 i
ni

i rr


 ; 

nllkjinirr ki
i

il
,2},1,1,,,1,minmax{  , (6) 

где i1 – номер прибора, у которого момент за-
пуска в оптимальном расписании самый ранний 
(он является самым поздним для всех допусти-

мых расписаний); il, nl ,2  – номер прибора, у 
которого момент запуска следующий по вели-

чине после приборов ik, 1,1  lk  (он является 
самым поздним для всех допустимых расписа-
ний с фиксированным 1,1,  lkr

ki
). 

Очевидно, выполняются неравенства di –      

– li ≥ 0, i = n,1 . Перенумеруем работы по не-
убыванию чисел di – li, и пусть при этом вы-
полняются неравенства d1 – l1 < d2 – l2 < … < 
< dn – ln. 
Конструирование признака оптимальности 

№1 допустимого расписания. 
п. 1. На первый прибор первой назначаем 

работу с индексом 1. r1 = d1 – l1. Числу r1 соот-
ветствует максимально возможное значение 

1i
r  

в (6). Пусть выполняются следующие неравен-

ства: di + lj > dj, i = m,1 , j = mi ,1 . Тогда 

назначаем на j-й прибор, j = m,2 , первой рабо-

ту с индексом j и моментом запуска прибора 
rj = dj – lj. 

Утверждение 7. Произвольное допустимое 
расписание, для которого выполнен п. 1, явля-
ется оптимальным по критерию (6). 
Доказательство. Действительно, нарушение 

в произвольном допустимом расписании алго-
ритмической процедуры п. 1 немедленно при-
водит к выполнению: 
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в соответствии с предпорядком – лексиграфи-

ческим порядком, где  mrr 1  соответ-

ствует произвольное допустимое расписание, у 

которого выполнен п. 1, а  mll rr 1  – мо-
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менты запуска приборов для произвольного 
допустимого расписания. 
Примечание. Если в соответствии с п. 1 все 

работы распределены на меньшем количестве 
приборов, то соответствующие rj формально 
кладутся равными +∞. 
Конструирование признака оптимальности 

№2 допустимого расписания. 
п. 2. На первый прибор первой назначается 

работа с индексом 1. r1 = d1 – l1. (d1 – l1 – это 
максимально большое возможное значение 

1i
r  в 

(6)). Пусть k2 – 1 – максимальное натуральное 
число, для которого выполняются неравенства: 

 1,1, 2
2

1  


kldld l

l

j
j . (7) 

Тогда на первый прибор последовательно 
назначаются работы с индексами 1, 2, …, k2 – 1. 
Работа с индексом k2 назначается первой на 
второй прибор, 

222 kk ldr  . Если неравенство 
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не выполняется, тогда на третий прибор первой 
назначается работа с индексом k2 + 1 в момент 
времени 113 22   kk ldr . В этом случае 

k3 = k2 + 1. В противном случае должны выпол-
няться неравенства: 
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Тогда работа с индексом k2 + 1 назначается 
на прибор, которому соответствует минимум в 
(8). Если неравенство (8) выполнено, а неравен-
ство (9) нарушается, то признак оптимальности 
№2 допустимого расписания для данной инди-
видуальной задачи нарушен. Аналогично по-
следовательно назначаются на первый либо 

второй прибор работы с индексами 1,2 32  kk  

(k3 – максимально возможное натуральное чис-
ло). При этом, если текущая работа может быть 
назначена на прибор с меньшим моментом 
начала обслуживания, то назначение ее на при-
бор с большим моментом времени начала об-
служивания должен приводить к нарушению 
директивного срока (аналог выполнения нера-
венств (8), (9)). Работа с индексом k3 первой 
назначается на третий прибор в момент време-
ни 

333 kk ldr  . 

Аналогично происходит дальнейшее после-
довательное назначение работ с индексами k3 + j 
на приборы. Необходимым условием выполне-
ния признака оптимальности №2 является тре-
бование, что распределяемая работа может 
быть назначена только на один прибор (с ми-
нимальным временем освобождения) из теку-
щего множества приборов, на которые произ-
водится назначение работ. Если ни на один 
прибор из текущего множества приборов рабо-
та не может быть назначена, она назначается 
первой на следующий прибор в момент време-
ни, равный директивному сроку этой работы 
минус ее длительность. Распределение работ 
заканчивается либо когда все работа распреде-
лены на l приборов (l < m), либо назначением на 
m-й прибор первой km-й работы 

mm kkm ldr  . 

Распределение работ в соответствии с п. 2 за-
вершено. 

Пусть J1 – множество работ, которое содер-
жит все работы с индексами из множества {

mk,1 } либо { lk,1 }, если работы распределились 

на l приборах (l < m). Потребуем выполнения 
следующего условия. Перенумеруем все работы 
из множества J1 в порядке их назначения на 
приборы. Тогда для каждой работы с индексом 

j ( lm kkj  ,2 ) должно выполняться 

 dj – tjк < lp, lm kklp  ,1 , (10) 

где tjк – момент окончания выполнения j-й ра-
боты. Тогда имеет место утверждение: 

Утверждение 8. Произвольное допустимое 
расписание, для которого выполнен п. 2 и усло-
вие (10), является оптимальным по критерию 
(6), т.е. 
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 (11) 

в соответствии с предпорядком – лексиграфи-

ческим порядком, где  mrr 1  соответ-

ствует произвольное допустимое расписание, у 
которого выполнен п. 2 и условие (10), а 

 mll rr 1  – моменты запуска приборов 

для произвольного допустимого расписания. 
Примечание 1. Если в соответствии с п. 2 за-

груженными оказались l приборов (l < m), то в 

(11) rl+j, lmj  ,1 , формально принимают 
значения +∞. 

Действительно, из логики распределения ра-
бот по приборам (п. 2), а также в сочетании с 
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выполнением условий (10), (8)  (9) и их анало-
гов на последующих этапах распределения сле-
дует, что любое изменение порядка назначения 
работ (кроме случаев, когда в неравенствах (8), 
(9) и их аналогах минимум не является един-
ственным) приводит к ухудшению по лекси-
графическому порядку моментов начала запус-
ка приборов. 
Примечание 2. Если все работы распределе-

ны по l приборам, l < m, то в утверждении 7 п. 2 
заканчивается назначением первой на l-й при-
бор работы с номером kl. 
Примечание 3. Признаки оптимальности 

№1, 2 позволяют конструировать полиноми-
альную составляющую ПДС-алгоритма для 
задачи 4.1: конструируется алгоритм полино-
миальной сложности для построения допусти-
мого расписания, у которого предварительно 
работы из множества J1 назначены в соответ-
ствии с утверждением 8 (с учетом примечания 
2). При этом алгоритм должен учитывать при 
назначении еще не распределенных работ ре-

зервы времени dj – tjк, lm kkk  ,1 , оставшиеся 

после назначения работ из множества J1 в соот-
ветствии с утверждением 8. Если полиномиаль-
ный алгоритм построил допустимое расписа-
ние, то для него признак оптимальности 
(утверждение 8) выполнен, и это расписание 
является оптимальным по лексиграфическому 
критерию (6). Если допустимое расписание по-
строить не удалось, то задача 4.1 решается экс-
поненциальной составляющей ПДС-алгоритма 
либо приближенным или эвристическим поли-
номиальным алгоритмом, аппроксимирующим 
экспоненциальную составляющую ПДС-
алгоритма. 
Примечание 4. Приведем одну из наиболее 

статистически эффективных стратегий постро-
ения приближенного полиномиального алго-
ритма. Приближенный алгоритм полностью 
совпадает с полиномиальной составляющей 
ПДС-алгоритма (примечание 3) за исключени-
ем того, что в признаке оптимальности №2 
снимается требование, что работа может быть 
назначена только на один прибор из текущего 
множества приборов (условия (8), (9) и их 
обобщение). То есть, текущая работа назнача-
ется на прибор с наименьшим временем осво-
бождения, хотя, возможно, ее можно было бы 
назначить без срыва ее директивного срока 
первой на другие приборы из текущего множе-
ства. Утверждать, что в этом случае построен-
ное допустимое расписание является оптималь-

ным, нельзя, но с учетом выполнения условия 
(10), а оно приводит к тому, что если текущая 
работа не назначается на прибор с минималь-
ным временем освобождения, то она может 
быть назначена только первой на один из теку-
щего множества приборов. А это означает, что 
количество допустимых вариантов построения 
начального расписания существенно уменьша-
ется. Очевидно, что при моделировании произ-
вольных индивидуальных задач, для которых 
выполняется условие (10), логика алгоритма 
назначать очередную работу на прибор из те-
кущего множества приборов с минимальным 
временем освобождения практически всегда 
приводит к выполнению условия (11). Таким 
образом, построение допустимого расписания с 
учетом таким образом измененного признака 
оптимальности №2 (эмпирический признак оп-
тимальности) практически всегда приводит к 
строгому решению задачи 4.1 по лексиграфиче-
скому критерию (6). 

Задача 4.2 

Отличается от задачи 4.1 тем, что для работ с 

индексами из множества J1  J = { n,1 } ограни-

чениями на момент завершения выполнения tlк 

l = n,1  являются не директивные сроки dl 

(tlк ≤ dl), а ограничения вида tlк  [dl – l, dl] 
l  J1, см. [5], l > 0. 

В частности, если l мало, такое ограничение 
соответствует практической реализации фор-
мального ограничения – выполнения работы 
точно в срок (tlк = dl). 

Для задачи 4.2 признак оптимальности №1 
остается без изменений (утверждение 7). При-
знак оптимальности №2, утверждение 8, а так-
же эмпирический признак оптимальности пре-
терпевают следующие изменения. Либо индек-
сы всех работ, назначенных в соответствии с 
п. 2  на приборы, начиная со второй, не принад-
лежат J1, либо у этих работ выполняется 
 tlк  [dl – l, dl] l  J1. 

Задача 5.1 

Имеется m независимых параллельных при-
боров разной производительности, работающих 
без прерываний, которые выполняют n работ (

j
il  – длительность выполнения i-й работы на j-м 

приборе). Работы должны быть выполнены к 
директивным срокам di. Моменты запуска при-
боров произвольны. Необходимо построить 
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допустимое расписание, оптимальное по крите-
рию (6). 

Для задачи 5.1 очевидным образом обобщим 
признак оптимальности допустимого расписа-
ния №1, приведенный для задачи 4.1. 
Конструирование признака оптимальности 

№1 допустимого расписания. 
п. 1. Рассмотрим следующую монотонно не-

убывающую последовательность чисел: 
 m

mm

j
ii

j
ii

j
ii ldldld  ...,,, 2

22

1

11
, где 

 },1,,1),min{(min1

11
mjnildld j

i
j

i
i

j
ii  (15) 

}},{},,{

,,1,,1),min{(min

1111  



pp

j
i

j
i

i

j
ii

jjjiii

mjnildld p

pp

 

При этом на каждом приборе достигается 
только один минимум. Пусть выполняются все 
неравенства 
 1,1,,1  mlmlpdld

p

l

pl i
j

ii . 

Тогда имеет место утверждение: 

Утверждение 9. Произвольное допустимое 

расписание, у которого на прибор jl, ml ,1 , 
первой назначается работа il в момент времени 

l

lll

j
iij ldr  , является оптимальным расписани-

ем по критерию (6). 

Задача 5.2 

Является обобщением задачи 5.1, идентич-
ным обобщению задачи 4.1 на задачу 4.2. 

Для задачи 5.2 признак оптимальности допу-
стимого расписания (утверждение 9) остается 
справедливым. Действительно, все ri  [di –      

– l, di], mi ,1 , по построению. 

Выводы 

В статье приведены основы теории ПДС-
алгоритмов. Сделаны новые постановки одно-
этапных задач теории расписаний. Найдены для 
них признаки оптимальности допустимого рас-
писания – основы построения ПДС-алгоритмов.
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УДК 004.451.24 
 
СТІРЕНКО С.Г. 
 

ОРГАНІЗАЦІЯ ВІДКЛАДЕНИХ ОБЧИСЛЕНЬ В КЛАСТЕРНИХ СИСТЕМАХ 
 

Рассматриваются варианты организации отложенных вычислений в параллельных системах, применяе-
мые в различных инструментальных средствах. Предложены ряд подходов для определения начала переда-
чи данных. Приведен математический формализм и семантика операций, программная реализация которых 
позволит соответствовать математической модели.  

 
Discusses options for lazy evaluation in parallel systems used in different tools. Proposed several approaches to 

determine the start of data transmission. The mathematical formalism of this model and semantics of operations on 
the model are described. 
 

Вiдкладення передачi даних 

При спробі підвищіти ефективність парале-
льної системи розробники стикаються з про-
блемою ефективного завантаження її ресурсів 
та реорганізації обчислювальних процесів. [1] 
Для виконання такої оптимізації пропонується 
вiдкладати початок передачi даних ݐ௖௢௠௠,௞

୧→୨  на 

певний промiжок часу, тобто ݐ௖௢௠௠,௞
୧→୨ ௥ௗ௬,௞ݐ ≤ 

୧ . 
Це доцiльно лише за умови що данi 
пiдготовленi ранiше нiж запитане перше звер-
нення до них ݐ௥ௗ௬,௞

୧ ௥௘௤,௞ݐ > 
୨ . Зокрема, можна 

вiдкласти передачу даних до такого моменту 
часу, у який звiльниться якнайменш mk пам’ятi 
на вузлi j, за умови якщо зберiгання цього обся-
гу на вузлi i не матиме негативного впливу на 
ефективнiсть. Пропонується не вiдкладати пе-
редачу даних, якщо її зберiгання на вузлi i має 
негативний вплив на ефективнiсть  

௜ܯ
ᇱሺݐሻ െ ሻݐ௜ሺܯ ൌ ݉௞∀: ௥ௗ௬,௞ݐ

௜ ൑ ݐ

൑ ௖௢௠௠,௞ݐ
௜→௝ ൅ ௞,்ݐ

௜→௝ ⟹ 

൜
якщо	ܭா

ᇱ ൒ ,ாܭ відкладати;
інакше	не	відкладати.

														 (1) 

Вибiр моменту часу, у який буде розпочата 
передача даних, має бути виконаний з цiллю 
оптимiзацiї виразiв з [2] за умови виконання (1). 
Оскiльки на час прийняття рiшення t ≤ ݐ௖௢௠௠,௞

୧→୨  в 

динамiцi вiдомi лише оцiненi значення ݐ௥௘௤,௞
୨  та 

௞,்ݐ
୧→୨ (реальнi значення можуть вiдрiзнятися че-
рез вплив багатьох факторiв та будуть вiдомi 
лише пiсля завершення передачi даних та поча-
тку обчислень над k-тим блоком даних, тому їх 
використання неможливе), необхiдно запропо-
нувати евристичнi пiдходи до визначення мо-
менту початку передачi даних.   

Розглянемо декiлька типових випадкiв, у 
яких вiдкладення передачi може мати позитив-
ний вплив на коефiцiєнт ефективностi.   

Розглянемо виконання обчислень паралельно 
на двох вузлах обчислювальної системи з лока-
льною пам’яттю. Для спрощення вважаємо, на 
кожному вузлi виконується лише один процес 
обчислень, при цьому можуть виконуватись 
iншi системнi процеси, можливостi вплинути на 
якi в рамках користувацької програми обчис-
лень неможливо. В певному мiсцi обчислень у 
вузлi 1 генеруються блоки даних (1), (2) та (3), 
якi в подальшому мають бути використанi для 
обчислень, що виконуються на вузлi 2 (рис. 1), 
причому ݐ௥ௗ௬,ଵ

ଵ ௥ௗ௬,ଶݐ = 
ଵ ௥ௗ௬,ଷݐ =

ଵ . У момент часу 
௖௢௠௠,ଵݐ
ଵ→ଶ ௥ௗ௬,ଵݐ = 

ଵ  починається передача блоку 
даних (1) даних, яка триває ்ݐ,ଵ

ଵ→ଶ, пiсля чого у 
вузлi 2 можуть бути розпочатi обчислення. Од-
ночасно з цим може виконуватись передача 
блоку даних (2) ݐ௖௢௠௠,ଶ

ଵ→ଶ ௥ௗ௬,ଶݐ = 
୧ ଵ,்ݐ + 

ଵ→ଶ. У пев-
ний момент часу  

௫ݐ  ∶ 	 ௖௢௠௠,ଵݐ
ଵ→ଶ ൏ ௫ݐ ൏ ௖௢௠௠,ଵݐ

ଵ→ଶ ൅ ଵ,்ݐ
ଵ→ଶ         (2) 

закiнчуються обчислення над блоком даних (1), 
якi призвели до рiшення, що виконувати обчис-
лення над блоком даних (2) не потрiбно (на-
приклад, результат вже достатньо точний). То-
му наступними на вузлi 2 будуть виконанi об-
числення з блоком даних (3). Однак, вони ще не 
переданi на цей вузол i не можуть бути пере-
данi, оскiльки виконується передача блоку да-
них (2). Лише пiсля закiнчення його передачi 
можна буде розпочати передачу блоку даних 
௖௢௠௠,ଷݐ (3)

ଵ→ଶ ௥ௗ௬,ଷݐ = 
ଵ ଵ,்ݐ + 

ଵ→ଶ+ ்ݐ,ଶ
ଵ→ଶ. Таким чином, 

час очiкування введення та виведення у вузлi 2 
складатиме ݐ௪,௜/௢

ଶ ൌ ௥ௗ௬,ଵݐ
௜ ൅ ∑ ௞,்ݐ

ଵ→ଶ െ ௑ݐ
ଷ
௞ୀଵ .   

У випадку ж вiдкладення передачi даних 
(рис. 2) до моменту  

௖௢௠௠,ଶݐ    
ଵ→ଶ ൒ ௫ݐ ൒ ଵ,்ݐ

ଵ→ଶ                                   (3) 

безпосередня передача даних не розпочнеться. 
Таким чином, час очiкування введення та виве-
дення у вузлi 2 складатиме ݐ௪,௜/௢

ଶᇱ ൌ ଷ,்ݐ
ଵ→ଶ.  
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Рис. 1. Передача даних, якi не будуть використанi через скасування обчислень 

 

 
Рис. 2. Вiдкладення передачi даних при можливостi скасування обчислень 

 
Рiзниця часу очiкування введення та виве-

дення становитиме  
௪,௜/௢ݐ
ଶᇱ െ ௪,௜/௢ݐ

ଶ ൌ ଷ,்ݐ
ଵ→ଶ െ ௥ௗ௬,ଵݐ

୧ െ ∑ ௞,்ݐ
ଵ→ଶ ൅ଷ

௞ୀଵ

௫ݐ ൌ ௫ݐ െ ௥ௗ௬,ଵݐ
୧ െ ଵ,்ݐ

ଵ→ଶ െ ଶ,்ݐ
ଵ→ଶ   

з урахуванням (2) отримаємо  

௪,௜/௢ݐ
ଶᇱ െ ௪,௜/௢ݐ

ଶ ൑ ௖௢௠௠,ଶݐ
ଵ→ଶ ൅ ଶ,்ݐ

ଵ→ଶ െ ଵ,்ݐ
ଵ→ଶ

ൌ ௖௢௠௠,ଶݐ
ଵ→ଶ െ ଵ,்ݐ

ଵ→ଶ 

або  
െݐ௖௢௠௠,ଶ

ଵ→ଶ ൅ ଵ,்ݐ
ଵ→ଶ ൑ െݐ௪,௜/௢

ଶᇱ ൅ ௪,௜/௢ݐ
ଶ  

звiдки за визначенням (3)  
௪,௜/௢ݐ 
ଶᇱ െ ௪,௜/௢ݐ

ଶ ൒ 0                                 (4) 
 Тобто час очiкування введення та виведення 

без вiдкладення передачi даних бiльший нiж час 
очiкування введення та виведення з вiдкладен-
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ням передачi даних. При цьому, за умови від-
кладення передачi блоку даних (2) у вузлi 2 не 
видiляється пам’ять для його зберiгання, тобто  

ە
ۖ
۔

ۖ
ۓ
ଵܯ
ᇱሺݐሻ ൌ 																																				;ݐ∀	ሻݐଵሺܯ

ଶܯ
ᇱ ሺݐሻ ൌ ݐ∀	ሻݐଶሺܯ ∶ ݐ ൏ ௥ௗ௬,ଵݐ

ଵ ൅ ଵ,்ݐ
ଵ→ଶ;

ଶܯ
ᇱሺݐሻ ൌ ݐଶ൫ܯ െ ௪,௜/௢ݐ

ଶ ൅ ௪,௜/௢ݐ
ଶᇱ ൯ െ							

െ݉ଶ∀ݐ ∶ ݐ ൒ ௥ௗ௬,ଵݐ ൅ ଵ,்ݐ
ଵ→ଶ,					

   (5) 

що можна скоротити до  
௜ܯ
ᇱሺݐሻ െ ሻݐ௜ሺܯ ൑ 0	∀݅	 ∈ 	 ሺ1,2ሻതതതതതതത,  (6)          ݐ

Пiдставляючи (4), (6) до визначення ко-
ефiцiєнту ефективностi [1], отримаємо  

ாܭ       
ᇱ ሺݐሻ െ ሻݐாሺܭ ൒ 0                     (7) 

тобто вiдкладення передачi даних збiльшило 
коефiцiєнт ефективностi.   

Iншою типовою ситуацiєю, в якiй відкла-
дання передачi даних на певний час може зме-
ншити час очiкування введення та виведення, є 
використання обчислювальної системи, в якiй 
пiдтримується балансування навантаження. 
Розглянемо виконання обчислень на системi з 
трьома вузлами з локальною пам’яттю, якi по-
парно зв’язанi мiж собою. Вузол 1 виконує об-

числення з генерацiї блокiв даних (1) та (2) од-
ночасно	ݐ௥ௗ௬,ଵ

ଵ ௥ௗ௬,ଶݐ = 
ଵ , а на вузлi 2 мають вико-

нуватись обчислення над цими блоками даних 
послiдовно (рис. 3). Передача блоку даних (1) 
починається вiдразу по його готовностi 
௖௢௠௠,ଵݐ
ଵ→ଶ	 ௥ௗ௬,ଵݐ =

ଵ , пiсля завершення якої розпочи-
нається передача блоку даних (2) ݐ௖௢௠௠,ଶ

ଵ→ଶ	 ௥ௗ௬,ଶݐ =
ଵ  

ଵ,்ݐ +
ଵ→ଶ	. В деякий момент часу tB, такий що  

     0 ൑ ஻ݐ െ ௖௢௠௠,ଶݐ
ଵ→ଶ	 ଶ,்ݐ	= 

ଵ→ଶ	              (8) 

в обчислювальнiй системi вiдбувається балан-
сування навантаження, пiсля якого обчислення, 
з використанням блоку даних (2) переносяться 
до вузла 3. При цьому, блок даних (2) має бути 
переданий повторно. Час очiкування введення 
та виведення даних в цьому випадку складати-
ме  

௪,௜/௢ݐ
ଷ ൌ ௥ௗ௬,ଶݐ

ଵ	 ൅ ଵ,்ݐ
ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ

ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ
ଵ→ଷ	 െ                ஻       (9)ݐ

причому на вузлi 2 було використано пам’ять 
для тимчасового збереження блоку даних (2), 
який фактично не використовувався на ньому.  

 

 
 

Рис. 3. Повторна передача даних через балансування навантаження 

 

У випадку вiдкладання передачi даних до часу  
௖௢௠௠,ଶݐ        

ଵ→ଶ	 ൒  ஻                                       (10)ݐ

(рис. 4), тобто балансування навантаження від-
будеться до початку передачi даних, можна 
встановити, що виконувати передачу даних не-
обхiдно одразу до вузла (3). В цьому випадку, 
вiдсутня необхiднiсть передавати данi на про-
мiжковий вузол (2), та час очiкування введення 
та виведення даних становитиме  

௪,௜/௢ݐ   
ଷᇱ ൌ ଶ,்ݐ

ଵ→ଷ	                             (11) 

Розрахуємо рiзницю часу очiкування вве-
дення та виведення без вiдкладення обчислень 
та з таким  

௪,௜/௢ݐ
ଷ െ ௪,௜/௢ݐ

ଷᇱ ൌ ௥ௗ௬,ଶݐ
ଵ	 ൅ ଵ,்ݐ

ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ
ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ

ଶ→ଷ	

െ ஻ݐ െ ଶ,்ݐ
ଵ→ଷ	 

що з урахуванням (8) може бути перетворене на 
нерiвнiсть  

௪,௜/௢ݐ
ଷ െ ௪,௜/௢ݐ

ଷᇱ ൒ ௥ௗ௬,ଶݐ
ଵ	 ൅ ଵ,்ݐ

ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ
ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ

ଶ→ଷ	

െ ௖௢௠௠,ଶݐ
ଵ→ଶ െ ଶ,்ݐ

ଵ→ଷ	 
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Рис. 4. Вiдкладення передачi даних при балансуваннi навантаження 

 
а оскiльки за умови негайної передачi даних 
௖௢௠௠,ଶݐ
ଵ→ଶ	 ௥ௗ௬,ଶݐ = 

ଵ ଵ,்ݐ + 
ଵ→ଶ	2, можемо спростити до  

௪,௜/௢ݐ
ଷ െ ௪,௜/௢ݐ

ଷᇱ ൒ ௥ௗ௬,ଶݐ
ଵ	 ൅ ଵ,்ݐ

ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ
ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ

ଶ→ଷ	

െ ௥ௗ௬,ଶݐ
ଵ െ ଵ,்ݐ

ଵ→ଶ	 െ ଶ,்ݐ
ଵ→ଷ	 ൌ

ൌ ଶ,்ݐ
ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ

ଶ→ଷ	 ൅ ଶ,்ݐ
ଶ→ଷ	 

Тобто рiзниця в часi очiкування введення та 
виведення даних залежить вiд значення виразу  
ሺ்ݐ,ଶ
ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ

ଶ→ଷ	ሻ െ ଶ,்ݐ
ଵ→ଷ	, а саме вiд рiзницi часу, 

що необхiдний на передачу блоку даних (2) з 
вузла 1 до вузла 3 через промiжковий вузол 2 
або напряму. Причому час передачi розгляда-
ється на програмному рiвнi, тобто не 
обов’язково залежить вiд наявностi та пара-
метрiв фiзичних зв’язкiв мiж вузлами. Обчис-
лювальна система намагатиметься обрати такий 
шлях та спосiб передачi даних, який би 
мiнiмiзував час виконання передачi [2], тому 
для бiльшостi випадкiв за умови застосування 
вiдомих стратегiй органiзацiї обчислювального 
процесу ሺ்ݐ,ଶ

ଵ→ଶ	 ൅ ଶ,்ݐ
ଶ→ଷ	ሻ െ ଶ,்ݐ

ଵ→ଷ	 ≥ 0, звiдки ви-
пливає  

௪,௜/௢ݐ 
ଷ െ ௪,௜/௢ݐ

ଷᇱ ൒ 0	                                   (12)                                     

Таким чином, завдяки вiдкладенню передачi 
даних iснує можливiсть зменшити час 
очiкування введення та виведення, який матиме 
вплив на коефiцiєнт ефективностi аналогiчний 
розглянутому в (4), (7). Тим не менш у рядi ви-
падкiв за умови застосування вкрай неоптима-
льної стратегiї вибору шляху передачi даних 
мiж вузлами неоднорiдної системи, може спо-
стерiгатися зворотнiй ефект. Для запобiгання 
цьому необхiдно вести статистику пiд час ви-

конання та враховувати її при прийняттi 
рiшення про вiдкладення передачi даних.   

Окрiм цих типових випадкiв, якi були пока-
занi у спрощеному виглядi у порiвняннi з реа-
льними обчисленнями на системах з локальною 
пам’яттю, iснує ще багато бiльш складних ви-
падкiв. Зокрема випадки, у яких вiдкладення 
передачi даних може зменшити обсяги пам’ятi, 
що використовується в певному вузлi, що та-
кож може впливати на коефiцiєнт ефективностi 
при виконаннi обчислень.  

  
Висновки 

При застосуваннi низькорiвневих моделей 
програмування, розв’язання цiєї задачi покла-
дається на користувача обчислювальної систе-
ми, який завдяки знанню особливостей задачi 
може забезпечити коректну органiзацiю пере-
дачi даних, тобто таку, за якої данi доступнi на 
необхiдному вузлi перед початком обчислень. 
Однак, така реалiзацiя не завжди матиме доста-
тню ефективнiсть через невикористання мож-
ливостей перевпорядкування передачi, довiль-
ного порядку передачi та iнших. Тому в сучас-
них системах застосовуються моделi програму-
вання з бiльш високим рiвнем абстракцiй, зок-
рема такi, що мають переносити данi користу-
вача за описаними ним правилами автоматично 
на вузол, на якому будуть виконуватися обчис-
лення з використанням цих даних. Використан-
ня таких моделей дозволяє виконувати ряд оп-
тимiзацiї, в тому числi врахування особливос-
тей гетерогенної системи, в процесi виконання 
обчислень з метою збiльшення їх ефективностi.   
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Органiзацiя передачi даних може впливати 
на коефiцiєнт ефективностi через два фактори: 
час очiкування та виконання введення та виве-
дення даних за мережею, яка зазвичай викорис-
товується для зв’язку вузлiв системи з локаль-
ною пам’яттю, та обсягу використаної пам’ятi. 
Останнє впливає на коефiцiєнт ефективностi 
опосередковано: так обсяг використаної пам’ятi 
впливає на кiлькiсть кеш-промахiв, яка в свою 
чергу визначає час очiкування пiдкачки даних з 
диску в основну пам’ять, причому останнiй 
входить до часу очiкування, у який не викону-
ються обчислення даної задачi, а лише у най-
кращому випадку деякi системнi задачi завдяки 
принципу розподiлу часу.   

Запропоновано застосувати технологiю від-
кладення обчислень до передачi даних в систе-
мах з локальною пам’яттю, а саме вiдкладати 
момент початку передачi даних мiж вузлами вiд 
моменту готовностi даних, якщо данi підгото-
ванi ранiше нiж використовуються перший раз. 
У зворотньому випадку, вiдкладення даних не-
доцiльне, оскiльки лише збiльшить час очі-
кування введення та виведення, пiд час якого не 
виконуються обчислення. Вiдкладення обчис-
лень особливо корисне у випадку наявностi в 
обчислювальнiй системi механiзмiв балансу-
вання навантаження, якi можуть призвести до 
надлишкового копiювання даних, якщо не було 
однозначно визначено на якому вузлi будуть 
виконуватись обчислення. Цей пiдхiд найкраще 
застосовувати в процесi виконання обчислень, 
оскiльки вiн може дозволити не передавати 
данi, якщо в процесi обчислень прийнято рi-
шення про невиконання певної частини обчис-
лень або вiдсутнiсть необхiдностi у викорис-
таннi ряду даних завдяки специфiчному для 
задачi аналiзу, наприклад якщо необхiдну точ-
нiсть обчислень вже досягнуто.   

З iншого боку, вiдкладення передачi даних 
передбачає необхiднiсть зберiгання їх у вузлi-
джерелi впродовж певного часу, що збiльшить 
на цей час обсяг використаної пам’ятi в цьому 

вузлi. Збiльшення обсягу використаної пам’ятi 
може зменшити коефiцiєнт ефективностi та 
нiвелювати ефект, досягнутий завдяки відкла-
денню передачi даних. Тому необхiдно дослi-
дити взаємний вплив цих параметрiв та запро-
понувати методи, якi враховують обидва, для 
розрахунку часу початку передачi даних, такого 
що мiнiмiзує час очiкування передачi даних та 
середнiй обсяг використаної пам’ятi за час пе-
редачi даних.   

Запропоновано ряд пiдходiв до визначення 
часу початку передачi даних. Серед них слiд 
вiдзначити два пiдходи, якi є вiдповiдно нижнiм 
i верхнiм обмеженням на доцiльнi значення 
часу початку передачi даних: передавати данi 
вiдразу по готовностi, тобто фактично на вико-
нувати вiдкладення, та передавати данi за запи-
том, тобто вiдкладати передачу на максимально 
можливий термiн. Обмеження знизу є гаран-
тiєю збереження коректностi обчислень, оскiль-
ки данi будуть пiдготованi перед їх пересилкою 
для використання, а вихiд за обмеження зверху 
через необхiднiсть додаткового очiкування 
пiсля запиту на використання даних вносить у 
час виконання затримку, пiд час якої обчислен-
ня не виконуються, що в результатi знижує ко-
ефiцiєнт ефективностi. Запропоновано також 
два пiдходи до бiльш гнучкого обчислення часу 
початку передачi даних, один з яких базується 
на статистичнiй обробцi попереднiх значень 
часу очiкування введення та виведення та об-
сягiв пам’ятi пiд час розв’язання даної задачi, а 
iнший – на ймовiрнiснiй оцiнцi часу першого 
запиту даних та часу, необхiдного для передачi 
цих даних мiж вузлами. В рамках кожного з 
пiдходiв може бути запропоновано декiлька 
рiзних способiв визначення невiдомих величин, 
а саме можна змiнювати алгоритми статистич-
ної обробки або ймовiрнiснi моделi прогнозу-
вання. Для останнiх найбiльш простою є вико-
ристання моделi програмування, що базується 
на розбиттi на пiдзадачi, яка якiсно вiдображає 
задачi з великою кiлькiстю даних для обробки. 
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МЕТОД  КОРЕКЦІЇ  БЛОКІВ  ДАНИХ ПОШКОДЖЕНИХ ПРИ ПЕРЕДАЧІ 
В  БЕЗДРОТОВИХ  КАНАЛАХ 

   
В статті пропонується нова технологія корекції блоків даних при передачі в бездротових ліниях глоба-

льних комп’ютерних мереж. Розроблений метод має за основу відновлення пошкодженого при передачі 
блоку в цілому на противагу корекції окремих символів. Досягнутий ефект зумовлений розділенням проце-
сів виявлення та виправлення помилок. В основі запропонованого методу  покладено прості математичні 
операції, що забезпечує ефективну апаратну реалізацію на програмованих логічних матрицях.     

 
This paper proposes an innovative technique for correcting of erroneous data blocks in transmitted over the 

wireless channels of global computer network. Proposed method is based on recovering of whole data damaged 
blocks instead of individual symbols correction.  Efficiency is achieved by separating the error detection from the 
correction process and using different codes for each case. The proposed technique is based on simple mathemati-
cal operations and is suitable for implementation in FPGA devices.  
 

 
Вступ 

Динамічний розвиток засобів і технологій 
передачі даних значною мірою визначає загаль-
ний прогрес систем комп’ютерної обробки ін-
формації.  

Тенденцією розвитку засобів передачі циф-
рових даних є невпинне зростання питомої ваги 
бездротових технологій. Суттєвою вадою 
останніх є вразливість до впливу зовнішніх за-
вад. Відповідно, при використанні бездротових 
технологій передачі даних зростає кількість 
помилок, які здебільшого мають характер “пач-
ки помилок” (burst errors)  - групи суміжних 
спотворених символів [1].  

З іншого боку, значне зростання об’ємів да-
них, що передаються по радіоканалах має нас-
лідком збільшення інтенсивності зовнішніх 
електромагнітних полів і, відповідно, зростання 
впливу зовнішніх завад.   

Розвиток можливостей інтегральних техно-
логій стимулює постійне підвищення рівня спе-
ктрального ущільнення тобто кількості бітів, 
що передаються одним сигналом,  при передачі 
даних та підвищення темпу слідування несучих 
сигналів. Це призводить до помітного збіль-
шення негативного впливу на надійність пере-
дачі явищ, пов’язаних з інтерференцією несу-
чих сигналів [2].  

Разом з тим, триває процес розширення ви-
користання комп’ютерних систем з розпо-
діленими  компонентами в усіх сферах людсь-
кої діяльності, в тому числі тих, які пов’язані з 
техногенними чи іншими ризиками. Для таких 

застосувань потрібно забезпечити високий рі-
вень надійності передачі даних.  

Наведенні чинники визначають нагальну 
необхідність постійного вдосконалення засобів 
виявлення та виправлення помилок передачі 
даних, в тому числі в глобальних мережах Інте-
рнет. 

 
Аналіз існуючих технологій корекції 

передачі даних 

В рамках  дослідження розглядається ситуа-
ція передачі по радіоканалу з використанням 
спектральної модуляції по мережі інформацій-
ної посилки D, що складається m блоків 
B1,B2,...,Bm, кожен з яких містить по n символів.  

Досліджується типова для практики ситуація 
виникнення помилок в результаті дії зовнішніх 
завад, результатом дії яких є виникнення “пач-
ки помилок”. В більшості теоретичних моделей 
[1] виникнення помилок передачі цифрових 
даних вважається, що кількість виникаючих 
“пачок” підпорядкована біноміальному закону 
розподілу, в той час як закон розподілу довжи-
ни “пачки” має більш складний характер [3].      

Традиційними для корекції помилок пере-
дачі даних є дві технології  
- виявлення помилок, що виникають при пере-
дачі блоку, за допомогою спеціальних кодів з  
подальшою повторною передачею при наяв-
ності  помилки; 
- використання корегуючих кодів, які дозво-
ляють прямо виправити обмежену кількість 
помилок передачі даних за рахунок конт-
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рольних символів, що передаються разом з бло-
ком.  

Вважається [4], що перша технологія більш 
ефективна при відносно малій інтенсивності 
виникнення помилок. Відповідно, основною 
сферою її застосування є кабельні канали пере-
дачі цифрових даних. Її перевагами є значно 
менша в порівнянні з корегуючими кодами кі-
лькість контрольних розрядів, а також те, що 
вона дозволяє виправляти помилки будь-якої 
кратності, в тому числі “пачки” помилок до-
вільної довжини. 

Суттєвими недоліками повторної передачі 
вважаються [4]: 
- необхідність використання зворотного зв’язку 
при передачі даних, що суттєво уповільнює 
транзакції в глобальній мережі;  
- можливіть виникнення помилки при повтор-
ній передачі даних; 
- необхідність буферизації даних, що пере-
даються по мережі до отримання підтвер-
дження коректності передачі.  

Корегуючі коди [5] вважаються більш ефек-
тивним засобом виправлення помилок при від-
носно великій інтенсивності їх виникнення. Для 
більшості корегуючих кодів, і зокрема для най-
більш поширеного в мережових технологіях 
коду Ріда-Соломона,  кількість контрольних 
символів вдвічі перевищує кратність k спотво-
рених  при передачі символів, що можуть бути 
скореговані. 

Перевагами корегуючих кодів типу Ріда-
Соломона є те, що вони дозволяють локалі-
зувати та виправити задану кількість пош-
коджених символів блоку з використанням тео-
ретично мінімальної кількості контрольних ро-
зрядів.   

Суттєвим недоліком згаданих корегуючих 
кодів є висока обчислювальна складність про-
цесів локалізації і корекції спотворених при 
передачі символів, пов’язана з необхідністю 
розв’язання систем лінійних символьних рів-
нянь в арифметиці полів Галуа [4]. Враховую-
чи, що архітектура сучасних процесорів не роз-
рахована на виконання операцій на полях Га-
луа, для швидкої корекції помилок з викорис-
танням корегуючих кодів здебільшого викорис-
товуються спеціальні апаратні засоби. Обчис-
лювальна складність реалізації корекції зале-
жить від кількості символів, які здатен корегу-
вати код.       

Відповідно, основною проблемою практич-
ного застосування корегуючих кодів в сучасних 
умовах є варіювання в широких межах часового 

проміжку дії зовнішньої завади і, відповідно 
числа спотворених символів в “пачці”.  Для 
забезпечення високої надійності корекції “пач-
ки помилок” існує дві можливості:  
 - збільшення кількості контрольних символів на 
блок, що має наслідком помітне уповільнення 
процесу корекції і зростання рівня інформацій-
ної надлишковості [5]; 
 - застосування технології створення віртуаль-
них блоків шляхом перемішування символів 
різних фізичних блоків і обчислення контроль-
них символів по віртуальним блокам. Це надає 
змогу статистично вирівняти кількість спотво-
рених символів в кожному з блоків, але, з одно-
го боку не гарантує виправлення заданої кіль-
кості помилок, а з другого - суттєво уповільнює 
процеси кодування та корекції даних [1].  

В умовах збільшення інтенсивності виник-
нення помилок передачі даних в каналах глоба-
льних мереж, існуючі корегуючі коди не дозво-
ляють повною мірою вирішити проблему за-
безпечення безпомилкової передачі цифрових 
даних. 

Це вимагає розробки нових засобів виправ-
лення помилок, які в більшій мірі враховують 
особливості їх виникнення в бездротових ме-
режах під дією зовнішніх завад та особливості 
передачі блоків в глобальних комп’ютерних 
мережах.       

Одним з можливих підходів при цьому є 
комбіноване використання кодів для виявлення 
помилок в блоках та кодів для виправлення ці-
лих блоків. Оскільки основний об’єм витрат 
обчислювальних ресурсів при використанні 
кодів Ріда-Соломона приходиться на локаліза-
цію спотворених символів, то такий підхід до-
зволить суттєво спростити та прискорити про-
цес корекції.  

Ціллю досліджень є створення ефективного 
методу виправлення блоків цифрових даних 
при їх передачі по бездротовим каналам  глоба-
льних комп’ютерних мереж.  

 
Метод корекції блоків даних 

Сутність розробленого методу корекції по-
милок передачі символів в каналах зі спектра-
льною модуляцією полягає в комбінованому 
застосуванні двох технологій: виявлення поми-
лок передачі блоку за допомогою кодів CRC [4] 
та передача h контрольних блоків, за допомо-
гою яких виправляється будь-які h з інформа-
ційних блоків. Задля спрощення викладу, в 
статті розкрито запропоновану технологію від-
новлення пошкоджених при передачі по безд-
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ротовим каналам для h=4, тобто в ситуації, ко-
ли кількість спотворених блоків не перевищує 
4-х.  

Як зазначалося вище, інформаційна посилка 
D передається у вигляді m блоків B1,B2,...,Bm, 
кожен з яких складається з n символів. Тобто 
кожен  j-тий (j=1,...,m) блок Bj може бути пред-
ставлений як набір символів Bj = {bj1,bj2,...,bjn}.  
Передача кожного j-го блоку Bj  контро-

люється кодом виявлення помилок передачі, 
зокрема CRC або WCS [3], який використовує k 
контрольних розрядів, що передаються разом з 
блоком. Додатково передаються також чоти-
рьох контрольних блоків С1,С2,...,С4, що дозво-
ляє виправити до 4-х спотворених при передачі 
блоків інформаційної посилки.   

Контрольні блоки пропонується формувати 
на передавачі наступним чином.  

Контрольні блоки С1 та С2 складаються з 
n+m-1 символів та формуються наступним чи-
ном.  Кожен  i-тий символ с1i , i=1,...,n+m-1 
першого контрольного блоку C1 пропонується 
формувати як суму за модулем певної підмно-
жини символів інформаційних блоків наступ-
ним чином:  
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(1) 

Кожен  i-тий символ с2i , i=1,...,n+m-1  друго-
го контрольного блоку C2 пропонується форму-
вати як суму за модулем певної підмножини 
символів інформаційних блоків наступним чи-
ном:  
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(2)

Контрольні блоки С3 та С4 складаються з 
n+2·(m-1) символів. Формування кожного з си-
мволів третього блоку С3 виконується згідно 
виразу:   
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(3) 

В формулах (3) позначення   div  відпові-
дає операції цілочисельного ділення (тобто з 
відкиданням залишку)  на .  

Кожен  i-тий символ с3i , i=1,...,n+2·(m-1) че-
твертого контрольного блоку C4 пропонується 
формувати як суму за модулем певної підмно-
жини символів інформаційних блоків згідно з 
наступною формулою:  
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Сформовані описаним способом на переда-
вачеві контрольні блоки С1,...,С4 доповнюються 
кодами для виявлення помилок передачі.  

Нехай, в процесі передачі були пошкоджені 
чотири інформаційні блоки з порядковими но-
мерами v,w,u,z, причому v<w<u<z. Відповідно, 
постає задача відновлення символів  блоків 
Вv={bv1,bv2,...,bvn},   Вw={bw1,bw2,...,bwn},  
Вu={bu1,bu2,...,bun} та  Вz={bz1,bz2,...,bzn}. 

Метод передбачає відновлення зазначених 
символів в наступному порядку:  

1. Відновлюються символи bv1,bv2,...,bv,w-v за 
допомогою контрольних символів с3,2·v-1, 
с3,2·v,...,c3,w+v-2 відповідно. Кожен із вказаних 
контрольних символів згідно (3) може бути 
представлений у вигляді 
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де =1, якщо w+v-парне і =2, якщо w+v -
непарне. Кожне з наведених рівнянь (5) містить 
лише одну невідому компоненту: bv1 для пер-
шого рівняння, bv2 -для другого рівняння, bv,w-v  
для останнього рівняння. Всі інші компоненти 
рівнянь належать до інформаційних блоків з 
номерами меншими v  та блоків з номерами 
меншими за w.  Виходячи з цього, символи  
bv1,bv2,...,bv,w-v відновлюються у вигляді:  

,12)2(

2,12,1

1,121,3,

4,12,12,32,

3,112,112,31,

...

...

...

...





















divvw

vwvvwv

vwvwvwv

vvvv

vvvv

b

bb

bcb

bbcb

bbcb



. 

 

 

(6) 

2.  Відновлюються z-u символів bz1,bz2,...,bz,z-u з 
використанням символів 4-го контрольного 
блоку: с4,2·(m-z)+1, с4,2·(m-z)+2,...,c4,2·(m-z)+z-u відпо-
відно. Кожен із вказаних контрольних символів 
згідно (4) може бути представлений у вигляді:  
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де =1, якщо z-u-парне і =2, якщо z-u -
непарне. Кожне з наведених рівнянь (7) містить 
лише одну невідому компоненту: bz, 1 для пер-
шого рівняння, bz,2 -для другого рівняння, bz,z-u  
для останнього рівняння. Всі інші компоненти 
рівнянь належать до інформаційних блоків з 
номерами більшими за z  та блоків з номерами 
більшими за u.  Виходячи з цього, символи 
останнього з пошкоджених в процесі передачі 
блоку: bz1,bz2,...,bz,z-u відновлюються у вигляді:  
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3. Організується цикл відновлення значень спо-
творених при передачі символів блоків Bv, Bw, 
Bu, Bz  зі змінною j, що послідовно приймає 
значення від одиниці до n. До початку циклу 
відновлені w-v перших символів першого з по-
шкоджених блоків Bv та z-u початкових симво-
лів останнього з пошкоджених інформаційних 
блоків - Bz В рамках циклу виконується корек-
ція (j+v-w)-го символу Bv, (j+z-u)-го символу  Bz, 
j-того символу двох пошкоджених при передачі 
інформаційних блоків: Bw та Bu.  В циклі вико-
нується наступна послідовність дій:   
3.1. Якщо j<n-w+v, то відновлюється значення 
bv,  де =j+(w-v) за формулами: 
При  < 2·m:  
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3.2. Якщо j<n-z+u, то відновлюється значен-
ня bz,  де =j+(z-u) за формулами: 
При < 2·m:   
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3.3.  Відновлюється значення bw,j  згідно із фор-
мулами: 
При j < m-w:   
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3.4.  Відновлюється значення bu,j  згідно із 
формулами: 
При j < m:  
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Таким чином, з використанням гранично 
простих операцій XOR, запропонована проце-
дура забезпечує рекурсивне виправлення будь-
яких h блоків даних пошкоджених в процесі при 
передачі. 

З наведеного вище опису процедури корек-
ції h блоків даних (формули 5-12) слідує, що 
при відновленні кожного з n символів викону-
ється операція XOR, причому кількість додан-
ків в кожній із сум не перевищує m. Звідси оче-
видним є той факт, що час Т корекції h блоків 
інформаційної посилки не перевищує значення:  

XORtnmhT  , (13)

де tXOR - час виконання операції XOR.   
Загальна кількість N контрольних символів, 

що передаються при використанні запро-
понованого методу визначається формулою:  

)2( hnmhN   (14)
При використанні кодів Ріда-Соломона зага-

льна кількість K контрольних символів визна-
чається формулою [1]: 

mlK  2 , (15)
де l- максимальна довжина “пачки помилок” в 
блоці. Аналіз наведених виразів (14) і (15) до-
зволяє зробити висновок про те, що з точки 
зору кількості додаткової інформації, що вико-
ристовується для корекції помилок, запропоно-

ваний метод більш ефективний а порівнянні з 
кодами Ріда-Соломона при виконанні умови: 

)
2

1(
m

n
hl


 , 

(16)

тобто в ситуаціях коли максимальна довжина 
“пачки помилок” становить значну величину. 
Наприклад, за умови, що кількість блоків 
m=100, а довжина кожного блоку становить   
n=256 символів, запропонований метод, розра-
хований на корекцію 4-х блоків (h=4), більш 
ефективний в плані використання меншого 
об’єму контрольної інформації вже при l >5.  

На практиці вже зараз максимальна трива-
лість дії зовнішньої завади може перевищувати 
час передачі 20 символів [2]. Зі зростанням 
швидкості передачі даних значення l - макси-
мальної кількості символів (несучих сигналів), 
передача яких підпвдвє під дію зовнішньої за-
вади має стійку тенденцію до зростання. Аналіз 
формул (15) та (16) свідчить про те, що запро-
понований метод ефективніший за використан-
ня корегуючих кодів і, зокрема, кодів Ріда-
Соломона при великій кількості блоків в інфо-
рмаційній посилці.   

Аналіз тенденцій інформаційного обміну в 
глобальних мережах [4] переконливо свідчить 
про зростання об’ємів даних в повідомленнях.  

Таким чином, аналіз тенденцій розвитку за-
собів передачі даних в комп’ютерних гло-
бальних мережах свідчить про те, що переваги 
запропонованого методу в порівнянні з коре-
гуючими кодами в перспективі зростатимуть.   

Слід зазначити також і той факт, що на від-
міну від корегуючих кодів, запропонований 
метод не накладає жодних обмежень на довжи-
ну блоку даних. При використанні кодів Ріда-
Соломона довжина блоку не може перевищува-
ти 2d-2·l  символів, де d - їх розрядність. Так 
при використанні амплітудно-фазової модуляції  
QAM-256 значення розрядності d символу до-
рівнює 8 і при l=20   максимальна довжина ін-
формаційної частини блоку не може перевищу-
вати 216 байтів.  

Запропонований метод, на відміну від кодів 
Ріда-Соломона не накладає обмежень на дов-
жину “пачки” спотворених зовнішньою зава-
дою символів.   

Перевагою запропонованого методу в порів-
нянні з кодами Ріда-Соломона  є значне прис-
корення та спрощення контролю та виправлен-
ня помилок. Для виявлення помилок передачі 
блоку при використанні кодів Ріда-Соломона 
потрібно обчислити  2·l синдромів, що потребує 
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часу Tc = 2·l·n·(tm+txor), де tm - час множення на 
полі Галуа двох d-розрядних символів. Врахо-
вуючи, що tm  2·d·txor, то Tc  6·l·n·d·txor. Вияв-
лення помилок в блоці для запропонованого 
методу становить  Td  4·n·d· txor, що забезпечує 
прискорення в l раз.  

Запропонована процедура корекції значно 
простіша в порівнянні з тими, що вико-
ристовуються в корегуючих кодах як з точки 
зору логіки операцій, так і з точки зору склад-
ності операцій, що робить ефективнішим як 
програмну реалізацію, так і апаратну з викорис-
танням FPGA -структур.  

Висновки 

В роботі запропоновано метод виправлення 
спотворених зовнішніми завадами блоків да-
них, що передаються по радіоналам глобальних 
комп’ютерних мереж.  

В основу методу покладено концепцію роз-
ділення функцій виявлення на виправлення по-
милок: виявлення помилок реалізується з вико-

ристанням циклічних надлишкових кодів або 
зважених контрольних сум, а їх виправлення 
відбувається за рахунок додаткової передачі h 
контрольних блоків, що забезпечує виправлен-
ня “пачки” будь-якої довжини  в обмеженій 
значенням h кількості блоків. 

Важливими перевагами запропонованого ме-
тоду в порівнянні з відомими корегуючими ко-
дами є відсутність обмежень на тривалість дії 
зовнішньої завади, обмежень на довжину блоку 
даних, значно менший час виявлення помилок, 
суттєво простіші процедури корекції, що не 
передбачають розв’язання символьних систем 
рівнянь на полях Галуа. 
Показано, що переваги запропонованого ме-

тоду в порівнянні з корегуючими кодами зі збі-
льшенням швидкості передачі даних в перспек-
тиві зростатимуть.   

Розроблений метод може бути ефективно 
використано в перспективних засобах забезпе-
чення надійного обміну даними з використан-
ням радіоканалів в глобальних мережах.   
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СПОСОБ ВЫБОРА  КЛИЕНТОВ В PEER-TO-PEER СЕТЯХ С УЧЕТОМ ИХ 

МЕСТОПОЛОЖЕНИЯ И ЗАДЕРЖЕК МЕЖДУ НИМИ 
 

В настоящей статье был предложен способ выбора клиентов, учитывающий  физическое 
местоположение пиров и задержки между ними. Кратчайший путь между клиентами в соответствующих 
AS  определяется на основе  построения графа из ближайших автономных систем. Проведен анализ 
зависимости коэффициента нагрузки от кол-ва клиентов и размещения их в различных автономных 
системах. 

 
In this article was proposed a method of selecting clients, taking into account the physical location of peers and 

the delay between them. The shortest path between clients in the relevant AS is based on constructing a graph of 
the closest autonomous systems. The analysis of the dependence of the load factor on the number of customers and 
placing them in different autonomous systems is adopted. 

 
Введение 

Функционирование любой peer-to-peer 
системы распределения контента опирается на 
узлы и соединения между ними. Эта сеть 
образуется поверх и независимо от базовой (в 
типичном случае IP) и поэтому часто 
называется оверлейной. Топология, структура, 
степень централизации оверлейной сети, 
механизмы локализации и маршрутизации, 
которые в ней используются для передачи 
сообщений и контента, являются решающими 
для работы системы, поскольку они 
воздействуют на ее отказоустойчивость, 
производительность, масштабируемость и 
безопасность.  

В основном существуют три различные 
архитектуры p2p систем[1,2]: 

1) Централизованные (Napster[3]), 
2) Децентрализованные структурированные 

(Gnutella[4], Edutella[5]), 
3) Децентрализованные 

неструктурированные (Pastry[6], Chord[7], 
CAN[8], Tapestry[9]). 

Децентрализованные структурированные 
системы используют распределенные хеш-
таблицы (DHT[10]) для поиска данных на узлах. 
Недостатком таких систем является то, что не 
учитывается физическое расстояние между 
узлами. Таким образом в статье предложен 
способ, который позволяет на основании 
задержек между автономными системами 
находить кратчайший маршрут и использовать 
существующие алгоритмы внутри самой 
автономной системы.  

 
Модифицированный способ 

Сервер, который транслирует потоковое 
видео при подключении клиента к трансляции 

определяет по IP адресу, в какой автономной 
системе он находится. Таким образом будет 
определяться физическое место клиента в сети 
Интернет.  

Поиск нужных кусков информации 
осуществляется с помощью связи ключ-
значение. Идентификаторы ключа и значения 
состоят из следующих компонентов: IP адрес 
транслирующего сервера (32 бита), номер 
автономной системы (32 бита), IP адрес клиента 
(32 бита) и случайно сгенерирована хэш 
функция (32 бита). Последнее значение 
необходимо для того, чтобы каждый ключ и 
кусочек мультимедийных данных имели 
уникальный идентификатор, размером 128 бит.  

Во время того, как клиент подключается к 
серверу, последний строит граф, в вершину 
которого он помещает себя. Ветки этого графа 
– это номера автономных систем, которые 
существуют в сети Интернет. В результате 
клиент, который послал запрос серверу для 
получения трансляции, будет помещен в узел 
дерева с номером соответствующей 
автономной системы. Пример графа показан на 
рис. 1. 

 

Рис. 1. Построения графа при подключении 
клиентов 

Важный момент заключается в том, что при 
определении AS клиента, сервер также ищет 
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все соседние автономные системы по 
отношению к AS клиента (рис. 2) 
 

 
 

Рис. 2. Добавление соседних вершин узла 
  

Таким образом, если соседняя автономная 
система окажется также соседней по 
отношению к AS другого клиента, то таким 
образом появится маршрут между двумя 
пирами, который будет является кратчайшим. 
При появлении новых клиентов и добавлении 
новых вершин к графу (рис.3) будет строиться 
остовное дерево с помощью алгоритма 
Прима[11]. Поиск кратчайшего маршрута 
между пирами будет осуществляться с 
помощью этого построенного дерева.  

Поиск пиров для обмена мультимедийными 
данными происходим следующим образом. 
Внутри каждой автономной системе поиск 
нужной информации осуществляется 
средствами распределенных хеш-таблиц (DHT), 
которые используют существующий алгоритм 
Pastry. То есть здесь используется принцип 
децентрализации и чем больше активных узлов 
будет находиться в одной автономной системе, 
тем эффективнее он будет.  
 

 
Рис. 3. Построение графа на сервере 

трансляции 
 

Когда клиент найдет всех возможных пиров 
в локальной автономной системе, он отправляет 

запрос к серверу трансляции для получения 
информации о пирах из других автономных 
систем. 

Сервер посылается на свой граф, который 
был построен в результате подключения новых 
клиентов. Таким образом он выдает адрес 
потенциально ближайшего пира к клиенту, 
который запрашивает информацию. Стоит 
отметить, что если в этой автономной системе 
находятся несколько пиров, то будет отдаваться 
адрес пира случайным образом. Далее по 
аналогии клиент с помощью алгоритмов DHT 
ищет пиров в ближайшей автономной системе. 

По окончанию поиска клиент опять 
обращается с запросом о новых пирах. Если 
нету связи между вершинами автономных 
систем графа, в которых размещены клиенты, 
то сервер  определяет случайным образом 
номер автономной системе для дальнейшего 
поиска.  
 

 

Рис. 4.  Физическая топология 
 

 

Рис. 5.  Логическая топология для проведения 
экспериментов с предложенным алгоритмом 

 

Моделирования передачи данных  
в p2p сети 

На рис. 4 представлена полносвязная 
топология между узлами и сервером 
трансляции. Если рассматривать логические 
соединения, то для проведения  экспериментов 
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использовались две разные топологии(рис. 5, 
рис. 6).  

 

 
 

Рис. 6.  Логическая топология для проведения 
экспериментов с базовым алгоритмом 

 
Проведения экспериментов и анализ 

результатов 

Для числового отображения качества 
алгоритма мы ввели переменную коэффициента 
нагрузки. Он показывает распределение потока 
входных и выходных данных на каждом из 
узлов и считается по формуле:  

 Кн ൌ
௏೔
௏೚

,    (1) 

где ௜ܸ – количество входящих данных, ௢ܸ – 
количество исходящих данных.   
 Для сбора статистики входящих и 
исходящих данных, а также вычисления Кн на 
каждом узле был написан скрипт, который 
размещался на каджом из узлов. 

Для того, чтобы статистика собиралась 
централизовано, использовался скрипт, 
который опрашивал каждый из узлов и получал 
соответствующие значения Кн. 

Эксперименты были поделены на 2 этапа: 
использование готового алгоритма в идеальных 
условиях (нету задержек между пирами); 
использование готового и предложенного 
алгоритмов в реальной сети (в качестве узлов 
используются автономные системы, между 
которыми существуют различные задержки).  

Результаты всех экспериментов приведены 
ниже на графиках (рис. 7, 8, 9). 

На рис. 7 при проведении эксперимента на 
основе базового алгоритма Pastry виден 
экспоненциальный график. Это значит, что при 
увеличении количества клиентов при 
трансляции потокового видео коэффициент 
нагрузки стремится к единице. То есть 
количество входящего и исходящего трафика 
практически равно между собой. Получается, 
что клиент получает столько же данных для 
просмотра потокового видео, сколько он отдает 
(ретранслирует) другим пирам в сети. 

 
Рис. 7. Зависимость коэффициента  
нагрузки от количества клиентов 

 
Рис. 8. Зависимость коэффициента  
нагрузки на сервере трансляции от 
количества подключенных клиентов 

 

 
Рис. 9.  Графики зависимости коэффициента 

нагрузки от автономной системы 
 
Поэтому можно сделать вывод о том, что 

при большом количестве клиентов нагрузка на 
peer-to-peer сеть равномерно распределяется 
между ними. В этом и заключается основная 
задача DHT алгоритмов.  

На рис. 8 был представлен график 
зависимости коэффициента нагрузки на сервере 
трансляции от количества подключенных 
клиентов. Он приближенный к прямой линии. 
Это объясняется тем, что коэффициент 
нагрузки на сервере совсем не зависит от 
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количества клиентов. При этом эти значения 
значительно меньше единицы, потому что на 
сервере трансляции в основном существует 
только исходящий трафик. 

Последние два эксперимента заключались в 
сравнении базового алгоритма Pastry и 
предложенного нами алгоритма с учетом 
задержек между узлами. То есть клиенты 
находились в разных сетях, а точнее в разных 
автономных системах. Физическая топология в 
обоих случая была одинакова (рис. 4), но 
логические топологии отличались друг от друга 
(рис. 5, рис. 6). На рис. 9 изображено 2 графика, 
которые характеризуют зависимость 
коэффициента нагрузки от номера автономной 
системы, в которой размещался тот или иной 
клиент. 

Проанализируем эти 2 графика отдельно: 
– в базовом алгоритме совсем не 

учитываются задержки между узлами. 
Коэффициенты нагрузки на каждом из 
клиентов практически равны между собой и не 
зависят от расстояния между клиентами. 

– в предложенном алгоритме идет 
неравномерное распределение коэффициентов 
нагрузки между автономными системами. Это 
объясняется тем, что в предложенном 
алгоритме учитывается расстояние между 
автономными системами. Поэтому в клиентах, 
расположенные в автономных системах AS2, 
AS3, которые имеют соседние вершины совсем 
близко друг к другу, больше исходящего 
трафика чем в клиентах из отдаленных 
автономных системах(AS1, AS4).  

Также можно отметить, что клиенты, 
которые находятся в вершинах графа, который 
не связан с основным (граф, который возник 
при появлении первых клиентов, размещенных 
в соседних автономных системах) является 
наиболее отдаленным (автономные системы 
AS5, AS6). На графике видно, что отрезок 
между этими автономными системами имеет 
форму прямой линии еще и с довольно 
большим коэффициентом нагрузки. Это можно 
объяснить тем, что входящий трафик больше 
исходящего, потому что передача видео данных 
клиентам, которые находятся далеко от них, не 

столь приоритетна, как обмен видео потоком 
между соседними автономными системами. А 
вот клиент, который размещен в автономной 
системе AS3 взаимодействует с другими 
активными автономными системами больше 
всего. В этом случае исходящий трафик 
превосходит входящий.  

При сравнении с базовым алгоритмом можно 
отметить, что коэффициент нагрузки при 
использовании предложенного алгоритма на 
клиентах, которые находятся в автономных 
системах AS2, AS3, AS4 меньше на  24,9%, 
33,3%, 8,3% соответственно. 

В результате сравнения двух графиков после 
проведения экспериментов базового и 
предложенного алгоритмов на основе данной 
топологии были обнаружены недостатки 
предложенного нами алгоритма. Они 
заключаются в том, что коэффициент нагрузки 
клиентов, которые находятся далеко от других 
(вершины графа, которые не соединены с 
основным, а также вершины, которые 
находятся далеко от основного скопления 
других активных вершин) достаточно больше 
по сравнению с базовым алгоритмом (около 
10,99%, 19,7%, 32,1% соответственно для AS1, 
AS5, AS6).   

 
Выводы 

1. При увеличении количества клиентов 
коэффициент нагрузки на каждом из них 
стремится к единице, что означает 
равномерную нагрузку в peer-to-peer сети. 

2. На сервере трансляции коэффициент 
нагрузки не зависит от количества включенных 
пиров.  

3. Предложенный способ за счет учета 
задержек между клиентами позволяет повысить 
эффективность передачи видео данных через 
peer-to-peer сеть. 

4. В качестве недостатка предложенного 
алгоритма можно отметить следующее, что 
коэффициент нагрузки удаленных клиентов от 
основного скопления активных пиров, больше 
по сравнению с базовым алгоритмом Pastry.
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МИНИМИЗАЦИЯ СУММАРНОГО ЗАПАЗДЫВАНИЯ ПРИ ВЫПОЛНЕНИИ 

НЕЗАВИСИМЫХ ЗАДАНИЙ С ОБЩИМ ДИРЕКТИВНЫМ СРОКОМ ИДЕНТИЧНЫМИ 
ПАРАЛЛЕЛЬНЫМИ ПРИБОРАМИ, МОМЕНТЫ ЗАПУСКА КОТОРЫХ ПРОИЗВОЛЬНЫ 

 
Рассматривается задача составления расписания выполнения независимых заданий с общим директивным 

сроком и равными весами при произвольных моментах запуска приборов. Предложен ПДС-алгоритм реше-
ния задачи, сформулированы признаки оптимальности полиномиальной составляющей алгоритма, получена 
оценка отклонения получаемых решений от оптимального. Приведен пример решения задачи. 

 
The problem of scheduling independent tasks with a common due date and equal weights in the case of arbitrary 

starting times of machines is considered. The PDC-algorithm to solve it is proposed. The optimality signs of the poly-
nomial component of the algorithm are formulated. The upper bound of deviation of a solution from optimum is ob-
tained. An example of the problem solution is given. 

 
Введение 

ПДС-алгоритмы [1] базируются на идеях 
выделения полиномиальной составляющей ал-
горитма и экспоненциального подалгоритма. С 
этой целью для каждого алгоритма выводятся 
логико-аналитические условия, проверяемые в 
процессе решения произвольной индивидуаль-
ной труднорешаемой задачи, в случае выполне-
ния которых данная произвольная индивиду-
альная задача точно решается полиномиальным 
подалгоритмом. 

Существуют два типа ПДС-алгоритмов. В 
первом типе экспоненциальная составляющая 
представлена либо аппроксимацией полиноми-
альной составляющей, либо аппроксимирую-
щим экспоненциальным алгоритмом с верхней 
заранее заданной оценкой числа итераций (или 
ограничением по времени решения задачи). В 
результате получаем: а) оптимальное значение 
функционала, если в процессе выполнения ал-
горитма реализованы признаки оптимальности 
получаемых решений; б) приближенное реше-
ние с оценкой отклонения от оптимального; в) 
эвристическое решение, если такая оценка не 
может быть получена. 

В ПДС-алгоритмах второго типа экспонен-
циальная составляющая представлена экспо-
ненциальным подалгоритмом, построенным на 
теоретически обоснованных направленных пе-
рестановках и эффективных отсечениях. В ре-
зультате решения задачи либо реализуется по-
линомиальная составляющая алгоритма, либо 
после выполнения всех направленных переста-
новок и отсечений получаем решение, опти-
мальность которого доказана в соответствую-
щих теоремах. 

Алгоритм решения исследуемой ниже задачи 
относится к ПДС-алгоритмам первого типа. 

Постановка задачи МСЗПО 

Задано множество заданий J = {1, 2,..., n}, m 
приборов равной производительности, для каж-
дого задания j  J известна длительность вы-
полнения lj. Все задания имеют общий дирек-
тивный срок d. Моменты запуска приборов на 

выполнение работ Ti ⋛ d,  i = m,1 , различны. 
Простои приборов при выполнении заданий 
запрещены. 

Необходимо построить расписание  выпол-
нения заданий j  J на m приборах такое, чтобы 
достигался минимум функционала: 

F() =  



Jj

j dC ];0max[ , 

где  jC  – момент завершения выполнения 

задания j в последовательности . 
Сформулированная задача относится к клас-

су NP-трудных [2]. В [1] представлен ПДС-
алгоритм решения сформулированной задачи 
при условии, что моменты запуска приборов 
одинаковы (МСЗП). Для удобства изложения 
материала приведем основные теоретические 
результаты по решению задачи, приведенной в 
[1]. 
Алгоритм построения начального распи-

сания. Пронумеруем задания множества J = {1, 
2,..., n} по неубыванию значений lj, а приборы – 
по неубыванию значений Ti. На первом шаге 
выбираем задание j с минимальным lj и назна-
чаем на прибор i с минимальным Ti. Определя-
ем время освобождения прибора i: 
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j
осв

i
осв

i lTT  . Далее выбираем очередное за-

дание для назначения на выполнение и назна-
чаем на прибор с минимальным временем осво-
бождения осв

iT . Такую процедуру выполняем до 
тех пор, пока не будут распределены на выпол-
нение все задания. Обозначим полученное рас-
писание через уп. 

Поиск оптимального расписания в соответ-
ствии с известной теоремой можно ограничить 
рассмотрением расписаний, при которых каж-
дый прибор обслуживает задания в порядке 
возрастания их номеров [3]. 

Действительно, если в оптимальной после-
довательности i

* = (j1
*, j2

*,..., jn
*) для некото-

рых заданий jk, jk+1 выполняется 
1


kk jj ll , то 

последовательности i, отличающейся от i
* 

транспонированием элементов jk
* и j*

k+1, соот-
ветствует меньшее значение рассматриваемого 
функционала, что противоречит предположе-
нию об оптимальности i

*. 
Используемые обозначения: 
Pi() – множество незапаздывающих заданий 

в расписании прибора i; 
Si() – множество запаздывающих заданий в 

расписании прибора i, для которых выполняют-
ся условия: 

Sj
н < d, Cj > d,  j  Si(), 

где Sj
н — момент начала выполнения задания j; 

Qi() – множество запаздывающих заданий в 
расписании прибора i, для которых выполняют-
ся условия: 

Sj
н
 < d, j  Qi(), 

P = 
mi ,1

Pi; S = 
mi ,1

Si; Q = 
mi ,1

 Qi; 

Ri() – резерв времени прибора i в расписа-
нии  

Ri() = d – 
 )(iPj

lj;  

 i() – запаздывание в выполнении задания 
j  Si() относительно директивного срока: 

 i = 
 )()(  ii SPj

lj – d. 

Для случая равных Ti в [3] сформулирована 
теорема, определяющая класс расписаний, ко-
торый содержит оптимальное решение по рас-
сматриваемому функционалу на множестве 
всех возможных расписаний, построенных для 
фиксированного множества заданий J. Исполь-
зуем для удобства изложения принятые нами 
обозначения. 
Теорема 1 [3]. Существует оптимальное рас-

писание, при котором выполняются условия: 
1) P  S = {1, 2,...,  P  S }; 

2) если P  S < n, то 



ii SPj
j dl



, и Qi \ Si со-

держит те и только те элементы, которые 
отличаются от  P  S  + i на величину, 
кратную m, i = m,1 .  

Обозначим через PS класс расписаний, удо-
влетворяющий условию теоремы 1. Выделим из 
класса PS класс расписаний P  PS, удовле-
творяющий дополнительно следующим усло-
виям: 

1) P = {1, 2,...,  P }; 
2) 

)(
min

Sj
lj > 

mi ,1
max


Ri(); 

3) H
j

H
j lk

SS  , если 
lk jj ll  ,  jk, jl  S(). 

Пусть  P  < n. Обозначим: Pmin – минималь-
ное количество заданий множества P, при кото-
ром P  ; Pmax – максимальное количество 
заданий множества P. 

В следующих утверждениях обосновывается 
построение структуры ПДС-алгоритма и опре-
деляются правила направленных перестановок, 
выполняемых в процессе его реализации. 
Утверждение 1 [1]. Для всех возможных 

расписаний   P, построенных на множестве 
заданий J, справедливо: Pmax – Pmin < m. 
Утверждение 2 [1]. При построении опти-

мального расписания в результате направлен-
ных перестановок возможны перемещения за-
даний только между множествами P() и S(). 
Утверждение 3 [1]. При перестановке зада-

ния j  P() с прибора ik с бóльшим числом 
запаздывающих заданий на прибор il с мень-
шим числом запаздывающих заданий уменьша-
ется 

ki
 на величину, равную lj. 

Утверждение 4 [1]. Максимальная разность 
количества запаздывающих заданий на приборах 
в расписаниях   P не превышает единицы. 

На основании следующих теорем обосновы-
ваются признаки оптимальности получаемых 
расписаний, определяется основная характери-
стика получаемых расписаний, которая показы-
вает, на сколько можно теоретически умень-
шить значение функционала, чтобы получить 
оптимальное расписание. 
Определение 1. Расписание с одинаковым 

числом запаздывающих заданий на приборах 
назовем равномерным. 
Теорема 2  [1]. Равномерное расписание 

  P является оптимальным. 
Введем обозначения: 
Lmax – максимальное число запаздывающих 

заданий на приборах; 
Lmin – минимальное число запаздывающих 

заданий на приборах; 
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ki ,1  – приборы с числом запаздывающих 
заданий Lmax; 

 P()  = P – мощность множества P(); 

() = 



k

i
i

1

; 

R() = 


m

ki
iR

1

; () = min{R(), ()}. 

Теорема 3 [1]. Если в расписаниях   P, 
 P, построенных на заданном множестве 
заданий J, максимальное число запаздывающих 
заданий одинаково, то при R()  0 и R()  0 
справедливо: R() – R() = () – (). 
Теорема 4. Для любых двух расписаний 

  P и   P справедливо следующее: 
 F() – F() = () – (). (1) 
Теорема 5. Если в расписании   P вы-

полняется () = min{R(), ()} = 0, то 
расписание  оптимально. 

Величина () = min{R(), ()} является 
основной характеристикой расписания   P, 
где () показывает, на сколько можно теоре-
тически уменьшить значение функционала 
F(), чтобы получить оптимальное расписание. 
Суммарный резерв R() показывает, какие ре-
зервы существуют для получения оптимального 
расписания. 
Утверждение  5. Пусть   P, тогда если 

() = 0, то () = 0. 
Теорема 6. Для расписания   P справед-

ливо следующее соотношение: 
F() – F(*) ≤ (). 

где * – оптимальное расписание выполнения 
множества заданий J.  

Таким образом, для расписаний   P ве-
личина () является оценкой отклонения 
значения суммарного запаздывания оптималь-
ного расписания. 
Утверждение 6. Для расписаний   P вы-

полняется () ≤ (). 
На основании следующих теорем и утвер-

ждений обосновываются характеристики рас-
писаний, получаемых в результате перестано-
вок, выполняемых в произвольном порядке и 
уменьшающих (), и, следовательно, R() 
[1]. Эти перестановки последовательно выпол-
няются с некоторого расписания   P и осу-
ществляются посредством переноса незапазды-
вающих заданий между приборами I и IR в те-
кущем расписании k, где IR() – множество 
номеров приборов расписания , на которых 
запаздывает меньшее число заданий; I() –
 множество номеров приборов расписания , на 

которых запаздывает большее число заданий.  
При этом порядок выполнения работ на прибо-
рах, кроме указанных выше, не изменяется. В 
результате проведенной перестановки в полу-
ченном расписании k+1 может измениться ко-
личество запаздывающих заданий только на 
одном из приборов из множества I(k) с номе-
ром i1 и на одном приборе из множества IR(k) с 
номером i2. Перестановка является запрещен-
ной, если в расписании k+1 количество заданий 
на приборе i2 больше количества заданий на 
приборе i1. 

Обозначим класс таких расписаний че-
рез (P). 
Теорема 7. Для любого расписания   

 (P) справедлива оценка отклонения пока-
зателя качества от оптимального значения: 

F() – F(*) ≤ (). 
Следствие. Для расписаний   (P) спра-

ведливы теоремы 5, 6 и утверждение 6. 
Таким образом, в расписаниях   (P) из-

менение значения функционала так же, как и в 
расписаниях   P, определяется величинами 
(), R(). 
Теорема 8. Если в расписании   (P) 

() = min {R(), ()} достигает наимень-
шего значения, то расписание  оптимально. 

В следующих утверждениях, доказательство 
которых очевидно, сформулированы свойства, 
характеризующие задания j  S Q в расписани-
ях   (P). 
Утверждение 7. Пусть     kk QS   , 

    ll QS    – множества запаздывающих зада-

ний на приборах k и l, соответственно. В распи-
саниях, полученных в результате перестановки 
множеств запаздывающих заданий между прибо-
рами, то есть при выполнении     kk QS   , 

    ll QS   , отклонение показателя качества от 

оптимального расписания определяется функци-
ей () = min{R(), ()}. 

Пусть на приборах k, l, r в расписании  зада-
ния j  S  Q пронумерованы следующим обра-
зом: jk, jk+m, jk+2m, …, jl, jl+m, jl+2m, …, jr, jr+m, jr+2m,… 
Определение 2. Задания jk, jl, jr, или 

jk+m, jl+m, jr+m, … или jk+2m, jl+2m, jr+2m,… назовем 
запаздывающими заданиями одного уровня. 
Утверждение 8. На приборах с одинаковым 

числом запаздывающих заданий задания одного 
уровня можно менять местами. При таких пере-
становках значение функционала (показателя 
качества) не изменяется. 



Минимизация суммарного запаздывания при выполнении независимых заданий с общим директивным... 31 

Утверждение 9. От расписания   (P) 
всегда можно перейти к расписанию   PS с 
тем же значением показателя качества посред-
ством перестановки запаздывающих заданий 
одного уровня. 

Описание ПДС-алгоритма 
решения задачи МСЗП 

В [1] представлены два ПДС-алгоритма ре-
шения задачи МСЗП, которые включают поли-
номиальную составляющую и приближенный 
алгоритм и строятся только на направленных 
перестановках. Полиномиальная составляющая 
алгоритма задается детерминированной про-
цедурой последовательного выполнения 
направленных перестановок, общее количество 
которых ограничено полиномом от числа зада-
ний и количества приборов. В результате реше-
ния задачи получаем либо строго оптимальное 
решение полиномиальной составляющей алго-
ритма (если в процессе вычислений удовлетво-
рялось одно из условий оптимальности), либо 
приближенное с верхней оценкой отклонения 
от оптимального. 

Полученные в результате исследования 
свойств задачи признаки оптимальности ее ре-
шения справедливы и эффективны как в случае 
приближенных алгоритмов, так и в случае реа-
лизации экспоненциальной составляющей ал-
горитма. 
Структура экспоненциальной составляю-

щей ПДС-алгоритма. 
Экспоненциальный подалгоритм состоит из 

следующих основных блоков [1]: 
Блок I. Построение начального расписания 

0  P. Если (0) = 0, то расписание опти-
мально, конец. Иначе: 1) если R(0)  (0), 
переходим к выполнению блока II; 2) если 
R(0) < (0), переходим к блоку III. 

Блок II. Построение равномерного расписа-
ния   (P) с числом запаздывающих зада-
ний на каждом приборе i, равном L() = L(0) –
– 1, где L(0) – максимальное число запаздыва-
ющих заданий на одном приборе в расписании 
0. Если такое расписание найдено, то оно оп-
тимально, конец. Иначе идем на блок IV. 

Блок III. Построение равномерного расписа-
ния   (P) с числом запаздывающих зада-
ний на каждом приборе, равным L() = L(0). 

Блок IV. Построение расписания   (P), 
для которого () < (0). Если () = 0, то 
расписание оптимально, конец; иначе идем на 
выполнение блока V. 

Блок V. Построение расписания   PS, для 
которого () < (0). Конец. 

Каждый блок включает только улучшающие 
перестановки заданий между приборами [1]. 
После выполнения каждого блока проверяются 
признаки оптимальности получаемых решений, 
и если они выполняются, то получено опти-
мальное решение, иначе переходим к следую-
щему блоку. Такие процедуры сначала выпол-
няются для отдельных заданий, а затем для 
групп заданий. С этой целью формируются 
группы, включающие два, три и более задания. 
В результате работы алгоритма либо получаем 
оптимальное решение задачи, либо алгоритм 
прекращает работу после заданного числа ите-
раций или заданного времени работы и опреде-
ляется оценка отклонения полученного реше-
ния от оптимального. 

На основании приведенных теоретических 
результатов в [1] разработан эффективный 
ПДС-алгоритм решения задачи МСЗП. Алго-
ритм состоит из двух этапов: Этап 1 (Алгоритм 
А0) – построение начального расписания уп. 
Этап 2 (Алгоритм А) – построение оптимально-
го расписания *. 
Описание Алгоритма А0. 
1. Пронумеруем задания множества J = {1, 2, 

..., n} по неубыванию значений lj. 
2. Пронумеруем приборы по неубыванию 

значений Ti. 

3. Полагаем miTT i
осв

i ,1 . 

4. Выбираем задание j с минимальным lj из 
неназначенных заданий и назначаем на прибор i 
с минимальным временем освобождения осв

iT . 

5. Определяем новое время освобождения 
прибора i: j

осв
i

осв
i lTT  . 

6. Если распределены на выполнение все за-
дания, конец алгоритма. Иначе переход на п. 4. 

Обозначим полученное расписание через уп. 
В Алгоритме А используются следующие 

типы перестановок. 
Перестановка 1P-0P-∆. С прибора h  I∆() 

на прибор r  IR() перемещается задание j та-
кое, что lj  ∆h(), lj  Rr(). 
Перестановка 1P-0P-R∆. С прибора h  I∆() 

на прибор r  IR() перемещается задание j та-
кое, что lj < ∆h(), lj > Rr(). 
Перестановка 1P-0P-R. С прибора h  I∆() 

на прибор r  IR() перемещается задание j та-
кое, что lj  ∆h(), lj  Rr(). 
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Описание Алгоритма А. 
Блок I. Построение начального расписания. 
1. Построение начального расписания 

уп  P по Алгоритму А0. 
2. Определяем (уп). Если (уп) = 0, то 

расписание уп оптимально, конец алгоритма. В 
противном случае переходим к пункту 3. 

3. Если R()  (), выполняем пункт 4. 
Иначе полагаем  = уп, переходим к п. 9. 
Блок II. Построение равномерного расписания 

  (P) с числом запаздывающих заданий на 
каждом приборе i, равном L() = L(уп) – 1. 

4. Полагаем  = уп, h = 1, f = f(), где f – ко-
личество приборов с большим числом за-
паздывающих заданий. 

5. Если для прибора h возможна перестанов-
ка 1P-0P-∆, то выполняем ее. Получаем распи-
сание . Переходим к п. 6, в случае отсутствия 
перестановки переходим к п. 7. 

6. Полагаем h = h + 1. Если h  f, переходим к 
п. 5, иначе к п. 8. 

7. Если для прибора h возможна перестанов-
ка 1P-0P-R, то выполняем ее. Переходим к п. 6. 

8. Если () = 0, то реализовалась полино-
миальная составляющая алгоритма, расписание 
 оптимально. Определяем значение оптимизи-
руемого функционала. Иначе определяем зна-
чение оценки W отклонения функционала от 
оптимального, конец алгоритма. 
Блок III. Построение равномерного расписа-

ния   (P) с числом запаздывающих заданий 
на каждом приборе i, равном L() = L(уп). 

9. Полагаем r = f() + 1. 
10. Если для прибора r возможна перестанов-

ка 1P-0P-R∆, выполняем ее. Получаем расписа-
ние , переходим к п. 11. В противном случае 
переходим к п. 12. 

11. Полагаем r = r + 1. Если r  m, идем на п. 
10, иначе на п. 13. 

12. Если для прибора r возможна переста-
новка 1P-0P-R, выполняем ее, получаем распи-
сание . Переходим к п. 11. 

13. Если () = 0, то реализовалась поли-
номиальная составляющая алгоритма, расписа-
ние  оптимально. Определяем значение опти-
мизируемого функционала. Иначе определяем 
значение оценки W отклонения функционала от 
оптимального, конец алгоритма. 

Трудоемкость алгоритма А определяется по-
линомом О(mn log n). 

Исследование свойств задачи МСЗПО 

Построим начальное расписание уп  P по 
Алгоритму А0. Условно разобьем полученное 
расписание уп на 1 и 2, где 1 – расписание 
выполнения заданий на приборах, для которых 
Ti < d, а 2 – расписание выполнения заданий на 
приборах, для которых Ti ≥ d. 
Утверждение 10. Максимальная разность 

количества запаздывающих заданий на прибо-
рах в расписании 1 не превышает единицы. 
Утверждение 11. Количество запаздываю-

щих заданий на каждом из приборов, для кото-
рых Ti < d, больше или равно количеству запаз-
дывающих заданий на каждом из приборов, для 
которых Ti ≥ d. 

Справедливость утверждений 10 и 11 основана 
на алгоритме построения последовательности уп. 
Теорема 9. В расписании уп не существует 

перестановок заданий, выполняемых между 
приборами i  1 и i  2, приводящих к умень-
шению значения функционала. 
Доказательство основано на утверждениях 

1–3 и 11, следствии теоремы 1 и известной тео-
реме [3], в соответствии с которой поиск опти-
мального расписания можно ограничить рас-
смотрением расписаний, при которых каждый 
прибор обслуживает задания в порядке возрас-
тания их номеров. 
Следствие теоремы 1 [3]. Пусть обслужива-

ние заданий L-м прибором не может быть нача-

то раньше момента времени TL > 0, L = M,1 . 

Расписанию , при котором каждое очередное 
задание k = 1, 2, …, n назначается на обслужи-
вание на тот прибор, который раньше других 
оказывается свободным, соответствует 
наименьшее значение суммы времен заверше-
ния обслуживания всех заданий. 

Рассмотрим расписание на приборах ir  1 и 
is  2. Пусть задание jk выполняется на прибо-
ре ir, а задание jp – на приборе is, причем зада-
ния jk и jp принадлежат одному уровню запаз-
дывающих заданий. Для этих заданий выполня-
ется: 

pk jj ll  , в соответствии с алгоритмом по-

строения последовательности уп. Поменяем 
эти задания местами, т.е. задание jk будет вы-
полняться на приборе is, а задание jp – на при-
боре ir. В результате такой перестановки, в со-
ответствии с утверждением 11, значение функ-
ционала увеличивается. Перестановки запазды-
вающих заданий, принадлежащих разным 
уровням запаздывания, в соответствии со след-
ствием теоремы 1 [3], также приводит к увели-
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чению значения функционала. В соответствии с 
утверждениями 1–3, задания j  2 не могут 
быть перемещены в множества заданий P или S. 
Следовательно, в расписании уп  не существу-
ет улучшающих перестановок между последо-
вательностями 1 и 2. Теорема доказана. 

Справедлива следующая теорема, доказа-
тельство которой очевидно. 
Теорема 10. Значение функционала по задаче 

МСЗПО равно сумме значений функционала 
последовательностей 1 и 2. 

ПДС-алгоритм решения задачи МСЗПО 

1. Построение начального расписания уп по 
Алгоритму А0. 

2. Разбиваем полученное расписание уп на 
1 и 2, где 1 – расписание выполнения зада-
ний на приборах, для которых Ti < d, а 2 – рас-
писание выполнения заданий на приборах, для 
которых Ti ≥ d.  

3. Выполнение ПДС-алгоритма А, приведен-
ного выше, на последовательности 1. 

4. Анализ полученного решения. Если реали-
зовалась полиномиальная составляющая алго-
ритма, расписание 1 оптимально, переход на п. 
5. Иначе переход на п. 6. 

5. Определение значения функционала для 
последовательности 1. Переход на п. 7. 

6. Определение значения функционала и 
оценки отклонения значения функционала от 
оптимального для последовательности 1.  

7. Определение значения функционала после-
довательности 2, оптимальной по построению. 

8. Определение значения функционала задачи 
МСЗПО в соответствии с теоремой 10. Конец. 
Пример. Исходные данные: число приборов 

m = 5, число заданий n = 25, общий директив-
ный срок d = 10, длительности заданий lj: 

j 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13
lj 1 1 1 2 2 2 3 3 3 4 4 4 5 
j 14 15 16 17 18 19 20 21 22 23 24 25  
lj 5 5 6 6 6 7 7 7 8 8 8 9  

Значения моментов запуска приборов Ti: 

i 1 2 3 4 5 
Ti 0 1 2 10 15 

В табл. 1 приведено начальное расписание 
уп (иллюстрируется рис. 1), в табл. 2 – опти-
мальное расписание * (рис. 2), в таблицах Cj – 
момент окончания выполнения задания j, F – ве-
личина запаздывания относительно директивного 
срока для запаздывающих заданий. 

Табл. 1 – Начальное расписание уп 
i j lj d Cj F i j lj D Cj F 
1 1 1 10 1  2 25 9 10 32 22
4 4 2 10 3  3 3 1 10 3  
1 7 3 10 6  3 6 2 10 5  
1 10 4 10 10  3 9 3 10 8  
1 13 5 10 15 5 3 12 4 10 12 2 
1 17 6 10 21 11 3 16 6 10 18 8 
1 22 8 10 29 19 3 21 7 10 25 15
2 2 1 10 2  4 14 5 10 15 5 
2 5 2 10 4  4 18 6 10 21 11
2 8 3 10 7  4 23 8 10 29 19
2 11 4 10 11 1 5 19 7 10 22 12
2 15 5 10 16 6 5 24 8 10 30 20
2 20 7 10 23 13       

 

F(уп) = 169. Задание 2 с прибора 2 переносим 
на прибор 3. Получаем расписание *: 

Табл. 2 – Оптимальное расписание * 
i j lj d Cj F i j lj d Cj F 
1 1 1 10 1  3 2 1 10 3  
4 4 2 10 3  3 3 1 10 4  
1 7 3 10 6  3 6 2 10 6  
1 10 4 10 10  3 9 3 10 9  
1 13 5 10 15 5 3 12 4 10 13 3 
1 17 6 10 21 11 3 16 6 10 19 9 
1 22 8 10 29 19 3 21 7 10 26 16
2 5 2 10 3  4 14 5 10 15 5 
2 8 3 10 6  4 18 6 10 21 11
2 11 4 10 10  4 23 8 10 29 19
2 15 5 10 15 5 5 19 7 10 22 12
2 20 7 10 22 12 5 24 8 10 30 20
2 25 9 10 31 21       

 

F(*) = 168. Полученное расписание опти-
мально, т.к. R(1) = 0. Построено равномерное 
расписание для 1 (приборы 1–3).  

 

Рис. 1 – Начальное расписание уп 



34                                               Вісник НТУУ «КПІ» Інформатика, управління та обчислювальна техніка №59 

 

Рис. 2 – Оптимальное расписание *

Выводы 

Приведены основные теоретические резуль-
таты и ПДС-алгоритм решения задачи для слу-
чая, когда моменты запуска приборов одинако-
вы [1]. Исследованы теоретические свойства 
задачи МСЗПО. Получены признаки оптималь-

ности полиномиальной составляющей ПДС-
алгоритма, оценка отклонения от оптимального 
для экспоненциальной составляющей, приведен 
ПДС-алгоритм решения задачи, включающий 
ПДС-алгоритм решения задачи МСЗП с трудо-
емкостью О(mn log n). Приведен пример. 
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МНОЖИННІСТЬ НЕКАНОНІЧНИХ ГІПЕРКОМПЛЕКСНИХ ЧИСЛОВИХ СИСТЕМ 
СКІНЧЕННОЇ ВИМІРНОСТІ 

 
У статті розглядається спосіб отримання безлічі неканонічних гіперкомплексних систем методом пере-

ходу від нескінченновимірної гіперкомплексної системи до скінченновимірних  гіперкомплексних систем 
різного вигляду, залежно від правил множення і методу факторизації. Системи, знайдені запропонованим 
методом, починаючи з третьої розмірності, є неканонічними. Отримані системи кратній розмірності можна 
повторно факторизувати і отримати гіперкомплексну числову систему розмірності в два рази меньше. 

 
The subject of the article is a method of obtaining a list of non-canonical hypercomplex systems by the 

transition from the infinite to the finite hypercomplex number system of different types, depending on the rules of 
multiplication and factorization method. Systems that have been found by the proposed method, starting from the 
third dimension are non-canonical. The resulting systems of multiple dimensions can be re-factored to obtain 
hypercomplex system of dimension in half. 

 
Вступ 

Гіперкомплексна форма представлення да-
них є широко використовуваної для підвищен-
ня ефективності алгоритмів в  різних галузях 
науки і техніки[1]. Найчастіше використову-
ються канонічні гіперкомплексні числові сис-
теми (ГЧС), такі як системи комплексних, по-
двійних, дуальних чисел, кватерніонів та ін [2]. 
У деяких задачах можна використовувати ще і 
різні неканонічні гіперкомплексні числові сис-
теми для того, щоб підвищити ефективність 
алгоритмів, або, як наприклад, в криптографіч-
них задачах, підвищити складність злому даних 
зловмисником, - залежно від обраної числової 
системи [3-4]. 

 
Аналіз існуючих методів отримання нових 

гіперкомплексних числових систем 

Ознака канонічності гіперкомплексної чис-
лової системи визначається добутком пар бази-
сних елементів: якщо всі ці добутки дорівню-
ють одному з базисних елементів з коефіцієн-
том з множини }1;0;1{  , то така система нази-
вається канонічною. Якщо ж хоч один добуток 
базисних елементів є сумою двох або більшої 
кількості доданків і / або з коефіцієнтом, який 
за межами множини }1;0;1{  , то така гіперко-
мплексна числова система називається некано-
нічною [1]. 

Для дослідження можливості застосування 
неканонічних ГЧС важливим питанням є побу-
дова таких систем. У самому загальному випа-

дку, побудова неканонічних ГЧС, здійснюється 
за допомогою перебору структурних констант 
при базисних елементах в комірках таблиці 
множення. При цьому встановлюється обме-
ження на діапазон значень структурних конс-
тант, наявність одиничного елемента, лінійну 
незалежність базисних елементів. Також, відо-
мий метод отримання списку неканонічних 
ГЧС, ізоморфних конкретній системі, за допо-
могою перебору коефіцієнтів у системі ліній-
них рівнянь [4-5]. 

 
Метод факторизації нескінченновимірної 

гіперкомплексної числової системи  

Розглянемо такий підхід отримання безлічі 
неканонічних гіперкомплексних систем, як пе-
рехід від нескінченновимірної гіперкомплекс-
ної системи [6] до скінчено-вимірної гіперком-
плексної системи різного вигляду, залежно від 
правил множення і методу факторизації. 

Нехай     - дискретна зліченна множина з 
нескінченним базисом ,....,....,1},{ niei  . На 

ньому введена операція інволюції * така, що 
:* , для  ie , *

ie . (1) 

Існує елемент базису 1e  такий, що  

iii eeeee  11 , ii ee ** )(  (2) 

Операція множення (згортка) у множині 
проводиться за наступним правилом: 

k
k

k
ijji eCee 




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1

 (3) 
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Множина є гіперкомплексною системою, яка 
може бути як дискретною, так і безперервною, 
при виконанні умов (1)-(3). 

Перехід від нескінченновимірної гіперкомп-
лексної системи до конечновимірної гіперком-
плексної числової системи будемо здійснювати 
з врахуванням умов коммутативности і позити-
вності структурних констант: 

0k
ijC ;    01

* ii
C ;  0*  j

ki

k
ij CC .              (4) 

Сформуємо нескінченновимірну гіперкомп-
лексну систему, від якої пізніше за допомогою 
факторизації по конкретній підгрупі будемо 
отримувати гіперкомплексні числові системи 
кінцевої розмірності.  

Задана група },{ Z . На ній обрана де-

яка підгрупа автоморфізмів ZAutV  }1,1{ , 

що для Zn , виконуються  
ZnnZnn  )(1,)(1 . 

Факторизуємо групу Z  по підгрупі V та 

отримаємо множину }0{ NV
Z . Визна-

чимо для цієї множини правило множення ба-
зисних елементів (згортку). 

Якщо для групи Z  згортка має вигляд  

mnmn    (4) 

або, враховуючи властивості групи Z , можна 
записати mnmn  .  

Тоді згортка для V
Z  буде мати вигляд: 

)}(),{()}(),{(

)()()()(

},{},{

mnmnmnmn

mnmnnmmn

mmnnmn





 

З властивостей згортки та виразу (4) вірне  
співвідношення: 

nnn    )(
2

1
 (5) 

Якщо врахувати вираз (5), отримаємо згорт-
ку: 

)()(
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1

)(
2

1
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2

1

)( mnmnmnmn

mmnnmn






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


 (6) 

Тоді вигляд згортки (4) з врахуванням спів-
відношення (6) має вигляд: 

)(
2

1
mnmnmn     (7) 

Маючи нескінченновимірну гіперкомплекс-
ну систему і згортку, обираємо підгрупи, по 
яких будемо здійснювати факторизацію. 

Можна обирати підгрупи { }2 3 4, , ,...A A A , де 

},2:{2  kkaaA kk , 

},3:{3  kkaaA kk , 

},4:{4  kkaaA kk  і т.д.  

При цьом слід зазначити, что кожна така під-
група є нескінченновімірною і число таких під-
груп зліченна кількість. 

 
Аналіз отриманих запропонованим методом 

гіперкомплексних числових систем 

Після факторизації гіперкомплексної систе-
ми }0{ N  по підгруппі 

},2:{2  kkaaA kk  зі згорткою (7) отрима-

ємо скінченновимірну гіперкомплексну число-

ву систему },{ 21
2

2 eeAG   другої розмір-

ності, а саме, систему подвійних чисел, таблиця 
множення якої має вигляд (рис.1). 

 

Рис.1. Таблиця множення ГЧС 2-ї вимірності 

Надалі, збільшуючи розмірність, отримуємо 
неканонічні ГЧС. 

При факторизації гіперкомплексної системы 
}0{ N  по підгрупі 

},3:{3  kkaaA kk  зі згорткою(7) отрима-

ємо ГЧС },,{ 321
3

3 eeeAG   третьої розмір-

ності. Таблиця множення отриманої скінченно-
вимірної гіперкомплексної числової системи 
буде мати вигляд (рис.2): 

 

Рис.2. Таблиця множення ГЧС  
3-ї розмірності 

Після факторизації гіперкомплексної систе-
мы }0{ N  по підгрупі 

},4:{4 QkkaaA kk   зі згорткою вигляду 

(7) отримаємо гіперкомплексну числову систе-

му },,,{ 4321
4

4 eeeeAG    четвертої розмір-

ності (рис.3)  
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Рис.3. Таблиця множення ГЧС  
4-ї розмірності 

Так як в ГЧС четвертої розмірності, що 
отримано, є закономірність, яка полягає в на-
ступному: 111 eee  , 133 eee  , то можна здійс-

нити повторну факторизацію по підмножині 
},{ 31 ee . 

Повторна факторизація },{ 31

4
ee

G  призво-

дить до гіперкомплексної числової системи 
другої розмірності з таблицею множен-
ня(рис.4). 

 

Рис.4. Таблиця множення неканонічної ГЧС 
2-ї розмірності 

Після факторизації гіперкомплексної систе-
ми }0{ N  по підгрупі 

},5:{5  kkaaA kk  з  правилами множення 

вигляду (7) отримаємо скінченновимірну гіпер-
комплексну числову систему 

},,,,{ 54321
5

5 eeeeeAG   п‘ятої розмірності з 

відповідною таблицею множення (рис.5). 

 

Рис.5 Таблиця множення неканонічної ГЧС 
5-ї розмірності 

Факторизуемо гіперкомплексну систему 
}0{ NГ  по підгрупі },6:{6  kkaaA kk  

аналогічно попереднім  підгрупам та отримаємо 

ГЧС },,,,,{ 654321
6

6 eeeeeeAG   шостої ро-

змірності. Згортка ГЧС, що отримано, з враху-
ванням (7) буде мати вигляд (рис.6) 

 

Рис.6. Таблиця множення ГЧС  
6-ї розмірності 

Так як в цій ГЧС, що отримано, є закономір-
ність, яка полягає в наступному 

14411 eeeee  , 25421 eeeee  , 

36431 eeeee  , то можна здійснити повтор-

ну факторизацію по підмножині },{ 41 ee . В ре-
зультаті отримаємо ще одну ГЧС третьої розмі-
рності зі згорткою (рис.7). 

 

Рис.7. Таблиця множення  
ГЧС 3-ї розмірності 

Аналогічно запропонованим методом можна 
отримати ГЧС більшої розмірності. Як видно з 
наведених вище прикладів, отримання ГЧС по 
підгрупах вигляду 

},6:{6 QkkaaA kk  ,

},8:{8 QkkaaA kk   и т.д., тобто по підгру-

пам, елементи яких є парними, можна повторно 
факторизувати та отримувати ГЧС розмірності 
в 2 рази менше. 

. 
Висновки 

Отже, у статті розглянуто метод переходу від 
нескінченновимірної гіперкомплексної системи 
до скінченновимірної неканонічної ГЧС мето-
дами факторизації. 

Показано факторизацію нескінченновимірної 
гіперкомплексної системи по нескінченновимі-
рним підгрупам, використовуючи згортку ви-



38                                               Вісник НТУУ «КПІ» Інформатика, управління та обчислювальна техніка №59 

гляду )(
2

1
mnmnmn    , з метою отри-

мання скінченномірних гіперкомплексних чис-
лових систем, які, починаючи з третьої розмір-
ності, є неканонічними. 

Отримані системи парної розмірності (2, 4, 6, 
8 ...), можна повторно факторизуватиь і отри-
мати гіперкомплексну числову систему розмір-
ності в два рази менше. 
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АНАЛИЗ АЛГОРИТМОВ ВЫБОРА ПАКЕТА ДЛЯ ЗАПРОСА ПРИ  
МНОГОАБОНЕНТСКОЙ ПЕРЕДАЧЕ 

 
Статья посвящена анализу различных алгоритмов выбора пакета для передачи в условиях многоабо-

нентской передачи. Авторы рассматривают существующие подходы к выбору пакетов и дают формальное 
описание четырех основных – случайного, последовательного, неравномерно случайного и с приоритетами. 
Проведено моделирование работы указанных алгоритмов и оценена задержка получения пакета относи-
тельно времени его генерации для разных алгоритмов. Показано, что лучшие показатели имеют алгоритмы, 
содержащие как случайную составляющую, так и механизм приоритезации первоочередных пакетов. 

   
The article is devoted to the problem of selection the package for the transmission – so called data scheduling 

for the multicast systems. According to the article, data scheduling plays important role in p2p multicasting, allow-
ing utilization of available bandwidth. Authors provide information about existing methods and select four basic of 
them – random, sequential, with non-uniform distribution and with priorities. The simulation of specified algorithm 
is performed and the delay of package receiving is analyzed. It is shown, that algorithms, that combine the random-
ness with priority of the first packages, have best results.  

 
Вступление 

Увеличение объемов использования интер-
нета поставило задачу передачи информации 
значительному количеству получателей. Реше-
нием этой проблемы может быть использование 
многоабонентской доставки информации. 

Распространение потокового контента при 
помощи технологии Peer-To-Peer может быть 
жизнеспособным решением для обеспечения 
масштабированности и равномерного распре-
деления нагрузки. Тем не менее нужно для ре-
шить целый ряд проблем. Как правило, при ра-
спространении потоковых данных, источник 
данных генерирует определенное число блоков 
фиксированного или переменного размера, ко-
торые должны быть доставлены получателям с 
фиксированной скоростью и в жесткие сроки. 
Не полученные вовремя пакеты могут привести 
к снижению качества, временной или даже по-
лной приостановке воспроизведения [1]. 

Основной проблемой для p2p передачи есть 
временные ограничения в условиях динамично-
сти, (так называемой churn), перегруженности 
сети и ограничениях на общее количество под-
ключений. Необходимым условием тогда есть 
достижение эффективного использования про-
пускной ширины канала. Участники сети долж-
ны отдавать для нужд системы часть своей 
пропускной способности за счет передачи уже 
загруженных пакетов другим участникам [3]. 

Существует ряд протоколов многоабонентс-
кой передачи, которые используют технологию 
p2p, к ним относят например, Chainsaw, 
Meshcast, Coolstreaming. 

Одним из важных элементов системы много-
абонентской передачи алгоритм выбора пакета 
для передачи (пакета запроса для pull-систем и 
пакета для передачи для push-систем). Так в 
системе Chainsaw используется простейший 
алгоритм - случайный, Coolsteaming - с приори-
тетами. В [2] исследуется недостатки случайно-
го алгоритма и исследуется разработка алгори-
тма с приоритетами для обеспечения непреры-
вности трансляции. 

Случайный алгоритм хорошо обеспечивает 
динамичность за счет использования всех пре-
имуществ топологии и выбора случайного па-
кета, но может привести к потере пакетов. Поэ-
тому необходимо модифицировать алгоритм 
так, чтобы не уменьшить устойчивость алгори-
тма, но увеличить его шансы выбрать правиль-
ный пакет [4]. 

Другим крайним вариантом является выбор 
не случайного пакета, а первого имеющегося с 
наименьшим порядковым номером, что может 
привести к неравномерной нагрузке на узлы, 
так как порядок запроса пакетов будет одина-
ковым для всех узлов. Необходимо выбрать 
средний вариант - между выбором пакетов с 
равномерной вероятностью и исключения веро-
ятности по выбору пакета вообще. Среди вари-
антов - выбор пакета с вероятностью, или на-
пример, в общем случае выбор пакета случай-
ного, а в случае наличия пакетов, которые ско-
ро достигнут своего таймаута - предоставление 
им преимущества. Задачей этой статьи иссле-
довать как меняются характеристики получения 
пакетов при использовании различных алгори-
тмов выбора следующего пакета для передачи. 
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Алгоритмы выбора пакета 

Следует отметить, что задача эффективного 
планирования передачи даже в условиях дина-
мических связей между узлами и возможной 
неоднородностью узлов относится к классу NP-
полных и не имеет оптимального решения, ко-
торое могло бы работать в условиях ограниче-
ния реального времени на принятие решения. 
Поэтому используются приближенные эври-
стические алгоритмы, которые работают с до-
статочной степенью эффективности для кон-
кретных применений и условий. 

Рассмотрены следующие алгоритмы выбора 
следующего пакета для запроса: равномерно 
случайный, последовательный, неравномерно 
случайный и с приоритетами. 

Случайный выбор пакета запроса, можно 
формально описать так: 

1. все пакеты из окна необходимости узла, 
имеющиеся у соседей со свободным подключе-
нием, расположить в порядке возрастания но-
меров 

2. выбор случайного числа из множества це-
лых чисел - возможных индексов пакетов в 
этом массиве (обычно это числа от 0 вплоть до 
длины массива не включительно). 

3. выбор пакета из сформированного массива 
по случайно выбранному индексу. 

Последовательный алгоритм: 
1. все пакеты из окна необходимости узла, 

имеющиеся у соседей со свободным подключе-
нием, расположить в порядке возрастания но-
меров. 

2. пакет запроса выбирается с наименьшим 
порядковым номером (то есть тот, который был 
сгенерирован раньше). 

Одним из вариантов модификации выбора 
пакетов - использование не равномерного расп-
ределения для выбору индекса, а более сложно-
го. В условиях наличия таймаута для получения 
пакета, следует выбирать те распределения, в 
которых вероятность выбора меньших индек-
сов больше. Конечно, такой способ не гаранти-
рует полного отсутствия потерянных пакетов, 
но значительно увеличивает вероятность своев-
ременной доставки пакета. Как пример такого 
распределения было выбрано beta распределе-
ния с параметрами  alpha = 1 beta = 3. Замеча-
тельное свойство именно beta распределения, 
что границы его значений четко фиксированы и 
становят [0, 1], в отличие от, например, экспо-
ненциального распределения. Тогда выбор эле-
мента из массива с этим распределением триви-
альная задача. 

1. Используя генератор пседвослучайных 
чисел, который выдает числа с beta-
распределение сгенерировать случайное число. 

2. Умножить это число на общую длину 
массива и округлить до ближайшего целого. 

3. Выбрать из упорядоченного массива па-
кетов по полученному индексу. 

Другим вариантом является использование 
обычного случайного алгоритма с исключения-
ми. Есть при обычных условиях, алгоритм ра-
ботает в обычном режиме, но при определен-
ных условиях наступают особые случаи. Каж-
дый пакет может находиться в трех состояниях 
в зависимости от промежутка времени, который 
остался до окончания таймаута. Если этот про-
межуток меньше некоторого выбранного t1 , то 
пакет считается потерянным и удаляется из 
окна необходимости. Этот случай описывает 
ситуацию, когда осталось слишком мало вре-
мени, чтобы вовремя доставить пакет , поэтому 
нет смысла его запрашивать и тратить время и 
пропускную способность. Если же оставшийся 
промежуток времени, находится в границах 
между t2 и t3 , то это означает , что пакет скоро 
будет считаться потерянным и он имеет прио-
ритет на запрос. В противном же случае , пакет 
является обычным. 

Тогда алгоритм выбора пакетов будет выг-
лядеть следующим образом. 

1. Назначить каждому пакету статус. 
2. Очистить окно необходимых пакетов от 

пакетов со статусом 1. 
3. Сформировать список пакетов, содержа-

щихся в окнах доступности соседей со свобод-
ными подключениями. 

4. Далее разделить пакеты на пакеты со ста-
тусом 2 и со статусом 3. 

5. Если есть пакеты со статусом 2 - пакет 
выбирается из этой группы( случайно или по 
порядку). Пакеты из второй группы выбирают-
ся только в случае, когда нет пакетов в первой. 
Из этой группы пакеты выбираются исключи-
тельно случайно. 

К достоинствам первых трех алгоритмов 
можно отнести простоту реализации и скорость 
работы, к достоинствам алгоритма с приорите-
тами – возможность адаптировать алгоритм под 
конкретное применение через манипуляцию 
параметрами t1, t2, t3. 

 
Результаты моделирования 

Для проверки эффективности предложенных 
модификаций была разработана программа на 
языке программирования Python по моделиро-
ванию виртуальных сетей и сбора статистики 
состояния узлов. На вход программы подаются 
параметры системы: количество узлов, количе-
ство пакетов в трансляции, а также алгоритм, 
который следует моделировать. После модели-
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рования в качестве результата возвращается 
пошаговый лог всех событий системы, стати-
стика по загрузке входного и выходного кана-
лов узлов, время получения каждого пакета 
различными узлами. Среди свойств сети крити-
ческих для реализации в программе можно вы-
делить следующие: ограничения на ширину 
канала узла (как на отдачу, так и на загрузку), 
ограничения на размер буфера (количества па-
кетов, которые могут одновременно храниться 
в узле). 

Существует несколько вариантов метрик, 
которые можно использовать для оценки каче-
ства работы алгоритмов. Так как основное 
предназначение многоабонентской рассылки 
данных в настоящее время это трансляция ме-
диа данных (видео/аудио поток),  то критичным 
есть получение пакета в ограниченный проме-
жуток времени. Для большинства трансляций 
начальная задержка начала трансляции не кри-
тична, хотя для конференций в режиме реаль-
ного времени такая задержка может быть кри-
тична. В этой статье в качестве метрики была 
выбрана задержка относительно получения 
первого пакета каждым узлом, не относительно 
абсолютного начала трансляции. 

На рисунках 1, 2, 3 и 4 представлены резуль-
таты моделирования трансляции 100 пакетов 10 
узлам для разных алгоритов выбора пакета. Для 
каждого узла показана задержка получения па-
кета относительно времени получения преды-
дущего пакета.  

По оси абсцисс - порядковый номер пакета, 
по оси ординат - время его получения каждым 
узлом. Диагональная линия, показывает время 
получения пакета источником - то есть время 
его создания. Чем больше отклонение от этой 
линии в большую сторону, тем с большей заде-
ржкой был получен пакет. 

 
Рис. 1. Задержка получения пакетов для  

алгоритма случайного выбора 

 
Рис. 2. Задержка получения пакетов для  
алгоритма последовательного выбора 

 
Рис. 3. Задержка получения пакетов для 

 алгоритма с неравномерным распределением 
 

Так как для потоковой передачи получения 
пакета в определенный промежуток времени 
является критичным, то пакеты, которые были 
получены с слишком большой задержкой счи-
таются неактуальными и соответственно утра-
ченными.  

 
Рис. 4. Задержка получения пакетов для  

алгоритма с приоритетами 
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В таблице 1 показано начало трансляции для 

каждого пакета. Видно, что случайные алго-
ритмы имеют наиболее равномерные результа-
ты, а худший результат у последовательного 
алгоритма за счет узлов, которые не смогли 
получить начальные пакеты в заданный проме-
жуток времени. 

 
Табл. 1. Задержка начала трансляции 

 Rand Seq Beta Priority 

Mean 3.23 4.01 3.23 3.66 

Std 1.15 3.1 1.23 2.55 

 
Выводы 

Если сравнить задержку пакетов для после-
довательного и случайного алгоритмов, то мо-
жно заметить, что результаты для случайного 
выбора более одинаковы для разных узлов, чем 
для последовательного выбора. В случае после-
довательного выбора существуют узлы , кото-
рые постоянно получат пакеты с большим запа-
сом по таймауту, и узлы, которые хронически 
теряют пакеты. В случае же случайного выбора 

такая закономерность также присутствует , но 
значительно меньше выражена. Если у случай-
ного алгоритма, потери пакетов объясняются 
неоптимальным выбором, то последовательный 
алгоритм всегда выбирает оптимально, но он 
ограничен выбором из тех пакетов , которые 
имеются у его соседей. 

Видно, что лучше показали себя более слож-
ные алгоритмы: с неравномерным случайным 
выбором и приоритетами , которые сочетают 
случайную составляющую и учитывают необ-
ходимость доставить пакеты вовремя.  

Выбирая между алгоритмом с beta распреде-
лением и с приоритетами, можно отметить, что 
у beta-алгоритма более быстрый старт трансля-
ции, что может быть критичным для некоторых 
применений. 

Показано, что выбор вероятностного алгори-
тма дает возможность использовать всю досту-
пную входящую скорость, но увеличивает шан-
сы на потерю пакета. Выбор алгоритма для вы-
бора пакета должен зависеть от параметров си-
стемы , в которой планируется применение ал-
горитма. 
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МЕТОД ОТОБРАЖЕНИЯ ЗАДАЧ НА РЕКОНФИГУРИРУЕМУЮ АРХИТЕКТУРУ  
ВЫЧИСЛИТЕЛЬНОЙ СИСТЕМЫ 

 
Предложен метод отображения задач на реконфигурируемую архитектуру вычислительной системы и 

приведена его формализация. Отображение осуществляется на основании требований задачи ко времени 
вычисления и возможностей реконфигурируемой вычислительной системы с учетом ограничений, опреде-
ляемых ее архитектурой. 

 
The method of mapping tasks to the reconfigurable architecture of the computer system and its formalization is 

proposed. Mapping is based on the task requirements to computing time and on the opportunities of reconfigurable 
computing system within the constraints defined by the architecture. 

 
1. Введение 

В настоящее время в связи с широким ис-
пользованием программируемых логических 
интегральных схем в качестве элементной базы 
для построения вычислительных систем акту-
альной становится проблема оптимизации 
отображения задачи на архитектуру ВС в част-
ности на ее реконфигурируемую часть. При 
этом возможность физической реконфигурации 
архитектуры такой системы позволяет предло-
жить различные вычислительные топологии 
адаптивные к типам и классам решаемых задач. 
Наиболее явные особенности реконфигурируе-
мой архитектуры оказывают влияние на про-
цесс отображения уже на этапе распараллели-
вания задачи. На этом этапе нет необходимости 
придерживаться жесткой заранее фиксирован-
ной структуры. Достаточно привести задачу к 
некоторому промежуточному виду после чего 
настроить под требования задачи архитектуру 
системы, для наиболее эффективного ее отоб-
ражения. 

Рассмотренная выше проблема отображения 
становится актуальной в контексте решения 
задачи динамической реконфигурации вычис-
лительных систем, построенных на программи-
руемой элементной базе (ПЛИС). Современный 
класс таких систем, называемый реконфигури-
руемыми вычислительными системами (РВС), 
интенсивно исследуется и развивается сообще-
ством высокопроизводительных вычислений с 
целью дальнейшего повышения производи-
тельности суперкомпьютерных и кластерных 
вычислений. Основная концепция создания 
РВС обеспечение адаптивности архитектуры 
согласно требованиям решаемой в данный мо-
мент времени задаче при сохранении черт си-
стем широкого использования и обеспечении 

при этом высокой реальной производительно-
сти. Но вместе с чрезвычайной привлекатель-
ностью перепрограммирования архитектуры 
РВС имеют определенный ряд проблем, поиск 
решений которых обуславливают большую ак-
туальность исследований в данной области. 
Проблемы с одной стороны связаны с динами-
ческими методами и средствами программиро-
вания прикладного уровня для реконфигуриру-
емых архитектур, сложностями низкоуровнево-
го схемотехнического программирования, с 
другой стороны это проблемы физического 
уровня реконфигурации, к которым относятся 
ограничения аппаратного обеспечения, высокие 
накладные расходы и энергозатраты на рекон-
фигурацию. 

 
2. Постановка задачи 

На основании вышесказанного в статье 
предложен метод отображения задач на рекон-
фигурируемую архитектуру вычислительной 
системы и сделана попытка его формализации. 
Предложен следующий подход – отображение 
задачи на реконфигурируемую архитектуру ВС 
осуществляется на основании заранее требуе-
мых параметров качества решения, которые 
определяются требованиями со стороны реша-
емой задачи и возможностями системы с уче-
том ограничений архитектуры. 

Основным требованием со стороны задачи 
является суммарное время вычисления, которое 
состоит из времени настройки архитектуры 
(времени реконфигурации) и времени вычисле-
ния. 

В качестве ограничений со стороны системы 
выступают следующие параметры: ограничения 
аппаратного вычислительного ресурса ПЛИС, 
минимизация времени реконфигурации, мини-
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мизация количества обмена данными на меж-
модульном уровне. 

Любая параллельная задача предполагает 
операции вычисления и операции обмена дан-
ными. Поэтому, для ее представления в рекон-
фигурируемой вычислительной среде необхо-
димо построить такую модель, которая с одной 
стороны не выходит за пределы поставленных 
ограничений и при этом имеет минимальное 
количество связей между уровнями. Данная 
задача может быть сведена к теории графов. 

 
3. Модель задачи 

Для описания модели исходной задачи пред-
лагается модель программирования М-задач [1, 
2], которая используется для структурирования 
параллельных программ со смешанной парал-
лельностью. Смешанная параллельность, ха-
рактерная большинству современных требова-
тельных к продуктивности задач, касается 
наличия в параллельной программе как парал-
лелизма задач так и параллелизма данных. 
Множество М-задач, каждая из которых рабо-
тает над различной частью приложения, объ-
единяется в М-программу. Параллелизм дан-
ных позволяет отдельным М-задачам выпол-
нятся в стиле SPMD на непересекающемся 
наборе процессоров, параллелизм задач (стиль 
MPMD) позволяет множеству М-задач выпол-
няться одновременно, обмениваясь данными 
друг с другом. Преимущество этого подхода, в 
том что он позволяет увеличивать доступную 
степень параллелизма, определяя соответству-
ющее строение М-задачи и ограничивая пере-
дачу данных в ее пределах. Таким образом, 
уменьшая коммуникационные издержки и уве-
личивая масштабируемость. 

Значительные преимущества от смешанного 
параллелизма программ получают многоядер-
ные параллельные вычислительные средства за 
счет высокой степени параллельности своих 
архитектур. Такая парадигма многоядерных 
вычислений может быть расширена до исполь-
зования в реконфигурируемых параллельных 
вычислительных системах, если уровень мно-
гоядерных узлов представить реконфигурируе-
мыми вычислительными структурами [3]. При 
этом, по сравнению с многоядерными архитек-
турами, которые требуют адаптации задачи к 
жёсткой архитектуре системы с сомнительным 
достижением максимальной продуктивности, 
получаем дополнительную степень паралле-
лизма за счет гибкой гетерогенной архитекту-

ры, которая адаптируется к структуре приклад-
ной задачи и позволяет реализовать вычисления 
с максимальной продуктивностью.  

В литературе рассмотрено большое количе-
ство различных методов и средств отображения 
М-задач на архитектуру многоядерных вычис-
лительных структур. Это достаточно актуаль-
ная сегодня область в сфере высокопроизводи-
тельных вычислений. Однако при использова-
нии в РВС эти методы требуют модификаций с 
учетом возможностей реконфигурации вычис-
лительных узлов и ограничений, накладывае-
мых архитектурными особенностями РВС. 

Параллельные части М-программы пред-
ставляются макро-графами потоков данных 
MDG (Macro Dataflow Graphs) с вершинами, 
представляющими крупно-модульные М-
задачи, и с рёбрами, указывающими на зависи-
мости между этими вершинами (рис.1) [1, 2]. 
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Рис. 1. Граф М-программы 
 
В качестве примера рассмотрим граф М-

программы, которая представлена графом 

), ( EVGM  , где V  – множество вершин кото-

рые представляют собой М-задачи программы, 
Е  – множество рёбер, при этом ребро Ee  
соединяет М-задачи 1M и 2M , если между ни-

ми есть отношение по данным или по управле-
нию. 

 
4. Метод отображение задач на  

архитектуру РВС 

Для решения задач со смешанной парал-
лельностью в реконфигурируемых вычисли-
тельных системах с реализацией многоуровне-
вого параллелизма архитектуры предлагается 
разбить процесс отображения задачи на не-
сколько этапов, учитывающих возможности и 
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ограничения каждого уровня параллелизма си-
стемы.  

Основные этапы метода отображения задачи 
на реконфигурируемую архитектуру, предлага-
емого в данной работе представлены на рис. 2. 

 

Разбиение  
на уровни

 

Кластеризация 

 

Оптимизация 

 

Отображение  на 
архитектуру 

 
 

Рис.2. Основные этапы метода  
отображения задачи архитектуру РВС
 
На этапе разбиения графа М-задачи на уров-

ни обеспечиваются такие требования со сторо-
ны задачи, как минимизация времени вычисле-
ния. Со стороны системы данное требование 
обеспечивается минимизацией коммуникаций 
на межмодульном уровне, для достижения чего 
предлагается такое разбиение графа М-задачи, 
которое обеспечивает минимальное количество 
связей между уровнями.  

Один из эффективных подходов отображе-
ния М-программы на архитектуру мультиядер-
ной вычислительной системы, рассмотренный в 
работе [1] – алгоритм отображения по уров-
ням. В рамках которого граф М-программы 
делится на уровни независимых М-задач, и 
каждый уровень отображается один за другим. 
Предложенный способ используется нами на 
первом этапе для разбиения графа. Самая 
большая гибкость для решения задач отобра-
жения достигается при использовании как 
можно меньшего количества уровней. Это мо-
жет быть реализовано при использовании жад-
ного алгоритма, который работает сверху вниз 
по графу М-задачи и помещает так много вер-

шин, насколько это возможно, в текущий уро-
вень [1]. Результат такого разбиения представ-
лен на рис. 3. Данный граф ),( EVG M   будет 
исходным для дальнейших преобразований. 
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Рис. 3. Разделение графа М-задачи на уровни 
 

3.1. Кластеризация 

Алгоритм отображения по уровням, описан-
ный в работе [1] требует модификации для эф-
фективного использования в реконфигурируе-
мой архитектуре. В связи с этим в работе пред-
лагается объединение нескольких уровней гра-
фа G и формирования некоторого множества 
подграфов – кластеризация. Каждый подграф 
реализуется на одном и том же наборе конфи-
гураций ПЛИС. Это приведет к локализации 
операций обмена данными в пределах вычисли-
тельного модуля. В то же время для отображе-
ния уровней в пределах каждого подграфа на 
архитектуру вычислительного модуля остается 
целесообразным реализация отображения по 
уровням.  

Для обеспечения качества сервиса учитыва-
ются такие требования со стороны задачи, как 
минимизация времени вычисления. Со стороны 
системы данное требование обеспечивается 
минимизацией коммуникаций на межмодуль-
ном уровне, минимизацией коммуникаций на 
внутримодульном уровне и уменьшением ко-
личества последовательных реконфигураций 
архитектуры. Для достижения чего предлагает-
ся такое разбиение графа М-задачи на подгра-
фы, которое обеспечивает минимальное коли-
чество связей между кластерами, и минималь-
ное количество уровней подграфа.  

Как видно на графе (рис. 3), общий объем 
связей между М-задачами фиксированный. Со-
гласно модели архитектуры подмножества М-
задач отображаются на один/несколько вычис-
лительных модулей, а в их пределах – на од-
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ну/несколько конфигураций ПЛИС. Тогда меж-
задачные связи могут быть поделены на два 
типа – внешние межмодульные связи и внутри-
модульные связи между конфигурациями 
ПЛИС одного модуля. Считаем, что при вы-
полнении кластеризации максимизация комму-
таций внутри вычислительного модуля приво-
дит к минимизации межмодульных связей. 

Тогда исходный граф MG  разбивается на 

множество подграфов Mi GС    ( ni ,1 , где n – 

количество подграфов), таким образом что бы 
количество связей внутри подграфа было мак-
симальным [4].  

В качестве альтернативного средства может 
быть предложена кластеризация с минимизаци-
ей количества связей между подграфами на 
базе метода определения минимального сече-
ния подграфа, описанного в работе [5]. 

Полученный граф представлен на рис. 4 а. 
Для внешнего алгоритма управления, реализу-
емого центральным процессором граф М-
задачи соответствует представленному на рис. 
4, б. Количество уровней уменьшилось до трех, 
связи между вершинами соответствуют остав-
шимся межмодульным связям. Граф М-задачи 
будет отображаться на архитектуру системы и 
выполняться согласно алгоритму отображения 
по уровням. В качестве минимальной вычисли-
тельной единицы архитектуры для отображения 
рассматривается вычислительный модуль. 
Управление решением подграфа осуществляет-
ся соответствующими средствами вычисли-
тельного модуля, которые аналогичным обра-
зом реализуют алгоритм отображения по уров-
ням.
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Рис. 4. Кластеризация графа М-задачи 

 

Предварительную оценку эффекта от прове-
денной кластеризации можно оценить на осно-
вании параметра выигрыша PCOMM, который 
определяет время межзадачного взаимодей-
ствия, сохраненное за счет максимизации внут-
римодульных связей, и выражается следующей 
формулой [4]: 

2
IO

COMM
COMM B

U
P , 

где COMMU  – объем межзадачных связей, пе-

решедших на внутримодульный уровень, IOB  – 

доступная пропускная способность вво-
да\вывода между конфигурациями ПЛИС и 
основной памятью системы. На данном этапе 
для упрощения формализации кластеризации 
мы делаем предположение о том что время 
внутримодульного взаимодействия минимально 
и пренебрегаем этой величиной. Такое предпо-

ложение приемлемо, поскольку топология вы-
числительного модуля еще не рассматривается 
и невозможно оценить соотношение коммуни-
каций между конфигурациями ПЛИС и внут-
рикристальными взаимодействиями, которые 
по времени действительно могут быть сведены 
к нулю. Однако в дальнейшем величина пара-
метра прибыли PCOMM, должна быть откоррек-
тирована с учетом времени внутримодульного 
обмена для связей COMMU  и различных тополо-

гий вычислительных модулей. 
 

3.2. Оптимизация 

Дальнейшая оптимизация структуры класте-
ра локализуется на уровне архитектуры вычис-
лительного модуля. Со стороны задачи учиты-
вается требование минимизации времени вы-
числения, которое обеспечивается системой 
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путем уменьшения времени реконфигурации 
архитектуры, со стороны системы учитываются 
ограничения аппаратных ресурсов вычисли-
тельного модуля за счет введения ограничения 
на количество вершин каждого уровня подгра-
фа  

Не рассматривая на данном этапе топологии 
вычислительных модулей сделаем некоторые 
предположения относительно архитектуры вы-
числительного модуля и введем абстрактный 
шаблон архитектуры. Это позволит формализо-
вать оптимизацию графа М-задачи и в даль-
нейшем рассмотреть наиболее эффективные 
топологии вычислительных модулей для реше-
ния различных классов задач. Определим об-
щее количество вычислительного ресурса одно-

го модуля, как некоторую вычислительную 
площадь },{ SGN  , состоящую из групп G 
взаимосвязанных виртуальных вычислитель-
ных структур S. Количество g групп соответ-
ствует количеству конфигураций ПЛИС одного 
вычислительного модуля, количество s вирту-
альных вычислительных структур ограничено 
аппаратными возможностями одной конфигу-
рации ПЛИС. При этом все вычислительные 
структуры Sl ( sl ,1 ) однотипны, их количе-
ство s в каждой группе одинаково так же, как и 
количество g групп одинаково во всех вычис-
лительных модулях. Модель обобщенной архи-
тектуры вычислительного узла представлена на 
рис.5. 
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Рис. 5. Модель архитектуры РВС 
 

Предопределенное количество вычислитель-
ного ресурса одного модуля, равное )( sg   
вычислительных структур, а исходя из этого, и 
каналов связи между конфигурациями ПЛИС 
ограничивает количество вершин, которые мо-
гут быть размещены на одном уровне подграфа 
Ci. Для достижения цели оптимизации структу-
ры подграфа, согласно ограничениям аппарат-
ных ресурсов, полученный граф может быть 
трансформирован без нарушения структуры 
связей – что подразумевает перемещение вер-
шин с одного уровня на другой (рис. 6). С дру-
гой стороны, согласно алгоритму отображения 
по уровням каждый уровень подграфа будет 
последовательно отображен на архитектуру, 
которая должна быть предварительно реконфи-
гурирована, и выполнен. Таким образом время 
выполнения М-задач каждого уровня подграфа 
будет равно 

maxmax )( reconfVCicommVCiWjsum TTT  ,      (1) 

где WjsumT max  – максимальное суммарное время 

выполнения М-задач, входящих в текущий уро-

вень Wj ( wj ,1 , где w – количество уровней), 

commVCiT  – время вычисления и reconfVCiT  – время 

реконфигурации М-задачи соответствующей 
некоторой вершине V подграфа Ci. Согласно 
этому неограниченное увеличение количества 
уровней подграфа во время трансформации 
приведет к значительному увеличению сум-
марного времени вычисления в первую очередь 
за счет накладных расходов на реконфигура-
цию архитектуры. Это нарушает исходное тре-
бование минимизации суммарного времени 
вычисления. 

В этой связи определим условия оптимиза-
ции структуры подграфа: 

1. Количество вершин в одном уровне – 
максимально возможное, но не больше, чем 

)( max sgv   вершин. 

2. Количество уровней – максимальное ко-
личество уровней ограниченно коэффициентом 
чувствительности ко времени М-задачи КТ: 
 (КТ = 1) – задача требует минимально 
возможного времени вычисления, что выража-
ется в формировании минимально возможного 
количества уровней, возможно, с применением 
дополнительных средств минимизации количе-
ства уровней или уменьшения времени рекон-
фигурации; 



48                                               Вісник НТУУ «КПІ» Інформатика, управління та обчислювальна техніка №59 

 (КТ = 0) – задача не чувствительна к вре-
мени вычисления, допускается произвольное 

количество уровней, оптимизация выполняется 
только по критерию 1. 
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Рис. 6. Оптимизация структуры подграфа К2 

 

Количество задач, возложенных на каждую 
конфигурацию, зависит от выделенных ресур-
сов для каждой задачи. При этом время рекон-
фигурации каждой задачи taskcnfР   равно доле 

времени от полной конфигурации всего FPGA 
устройства FPGAcnfT   и пропорционально коли-

честву используемых задачей ресурсов [4]: 

FPGAcnf
full

reg
taskcnf T

S

S
Р    , 

где Sreq –  ресурсы используемые одной задачей, 
Sfull – полный ресурс FPGA. 

Мы рассматриваем только полную конфигу-
рацию FPGA, при этом отображение по уров-
ням, даже в случае решения нескольких задач 
на одной конфигурации ПЛИС подразумевает 
их одновременную загрузку в микросхему и 
выполнение согласно (1). Тогда )( fullreg SS  и 

для оценки времени реконфигурации использу-
ем следующее выражение:  

FPGAcnftaskcnf TР    . 

При таком подходе обеспечение соответ-
ствия критерию оптимизации 2 возможно толь-
ко путем минимизации количества уровней 
подграфа. Для расширения возможностей с 
точки зрения уменьшения времени реконфигу-
рации можно рассматривать ряд дополнитель-
ных средств. Например, пересмотр структуры 
подграфа с целью уменьшения количества вер-
шин на критичном уровне, расширение вычис-
лительного ресурса за счет ресурсов других 
вычислительных модулей, частичная реконфи-
гурация [6], поиск изоморфных структур и реа-
лизация их на одних и тех же конфигурациях 
ПЛИС [6], кеширование конфигураций [7], 
планирование конфигураций заранее [8], ис-

пользование адаптивных топологий архитекту-
ры вычислительного модуля [6]. Однако это 
выходит за рамки данной работы. 

Что касается учета ограничений внутримо-
дульных коммуникационных связей при опти-
мизации подграфа М-программы, вопрос так же 
остается открытым в данной работе, поскольку 
они напрямую зависят от топологии архитекту-
ры вычислительного модуля, которая на дан-
ном этапе не рассматриваются. 

 
3.3. Отображение 

Этап отображения представлен в общем ви-
де, поскольку принятая за основу абстрактная 
модель архитектуры не детализирует тополо-
гию вычислительных структур и не рассматри-
вает требований к архитектуре со стороны 
классов задач. Отображение М-программы на 
соответствующую реконфигурируемую архи-
тектуру – это отображение F  группы М-задач 
М на структуру A , описывающую архитектуру 
вычислительного модуля, то есть, .: AМF   
Согласно методологии описанной в работе [1], 
определим последовательность физических 
виртуальных вычислительных структур для 
отображения (рис. 5) 

)(21 ,...,, gssss                       (2) 

Отображающая функция F присваивает 

группам М-задач viМ i ,1  ,   (где v – количе-

ство М-задач на одном уровне кластера) физи-
ческие виртуальные структуры из последова-
тельности (2): 

}1,...,,{)(
1

1
11 




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kMjjji MjsssMF

i
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4. Выводы 

1. Предложенный метод отображения парал-
лельных задач на реконфигурируемую архитек-
туру, за счет учета требований со стороны за-
дачи и возможностей вычислительной системы, 
позволяет получить оптимальное отображение 
задачи с целью повышения производительно-
сти. При этом, в качестве основных критериев 
оптимизации отображения задачи приняты ми-
нимизация времени вычисления, значительным 
образом определяемое количеством межмо-
дульных взаимодействий и временем реконфи-
гурации архитектуры, и ограничения аппарат-
ных ресурсов, которые являются критическими 
параметрами, влияющими на производитель-
ность реконфигурируемых вычислительных 
систем. 

2. Для решения задач со смешанной парал-
лельностью в вычислительных системах с реа-
лизацией многоуровневого параллелизма архи-
тектуры, в том числе с возможностью реконфи-
гурации вычислительных узлов, целесообразно 
разбить процесс оптимизации отображения за-
дачи на несколько этапов, учитывающих воз-
можности и ограничения каждого уровня па-
раллелизма системы. Предложенный метод, в 

связи с этим, предполагает нескольких этапов 
выполнения. На этапах разбиения графа задачи 
на уровни и кластеризации осуществляется ми-
нимизация времени вычисления задачи за счет 
уменьшения количества операций обмена дан-
ными на межмодульном уровне. Дальнейшая 
оптимизация структуры кластера локализуется 
на уровне архитектуры вычислительного моду-
ля – учитываются ограничения аппаратных ре-
сурсов вычислительного модуля, осуществля-
ется минимизация времени вычисления, за счет 
уменьшения времени реконфигурации архитек-
туры. Минимизация времени реконфигурации в 
данной работе не рассматривается, для этого 
предлагается использовать известные, описан-
ные в литературе методы. Этап отображения 
задачи представлен в общем виде без детализа-
ции топологии вычислительного модуля. 

3. Топология вычислительных модулей явля-
ется важным фактором, влияющим на продук-
тивность вычислений в реконфигурируемых 
вычислительных системах. В связи с чем даль-
нейшая работа над методом предполагает раз-
работку типовых архитектур эффективных для 
решения различных классов задач и на их осно-
ве модификацию этапа отображения.  
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ОРГАНІЗАЦІЯ  РЕЗЕРВУВАННЯ  ТА  ВІДНОВЛЕННЯ ДАНИХ 
ПРИ  ЇХ ВІДДАЛЕНОМУ ЗБЕРІГАННІ 

 
В статье предложен метод резервирования и восстановления данных пользователя, хранящихся на не-

скольких удаленных узлах. Разработанный метод позволяет восстанавливать данные в наиболее часто 
встречающихся на практике ситуациях: при потере доступа к одному из узлов хранения или любым двум 
носителям. Детально описаны математическая идея метода и процедуры восстановления данных из узла 
хранения, доступ к которому утрачен. Разработанная процедура восстановления иллюстрируется примера-
ми. Приведены теоретические и экспериментальные оценки эффективности предложенного метода.      

 
In paper the method of reservation and recovering of user data stored on some remote memory units is pro-

posed. Developed method makes it possible to recover data for frequent occurrence in practice situation: in case of 
access loosing for one of remote storage unit or for any two storage devices.  The mathematical idea of proposed 
method and procedure for recovering of data from access lost storage unit are described in details. A nu-
merical example for developed recovering procedure are given.  

 
Вступ 

Початок другого десятиліття ХХІ-го сто-
ліття знаменує новий виток спіралі розвитку 
комп’ютерної обробки даних, а саме: викорис-
тання технологій віддаленого надання обчис-
лювальних і програмних ресурсів. На початку 
80-х років минулого століття за зміну обчислю-
вальним центрам з концентрованими 
комп’ютерними ресурсами прийшли доступні і 
максимально наближені до користувачів персо-
нальні комп’ютери. Нині, випередження темпів 
збільшення складності задач користувачів в 
порівнянні зі зростанням потужності персона-
льних комп’ютерів, а також  динамічний про-
грес засобів телекомунікацій та мережових тех-
нологій, стимулюють відродження концентрації 
обчислювальних ресурсів з віддаленим досту-
пом до них користувачів.  

Технології віддаленого надання користу-
вачеві ресурсів на комерційній основі з вико-
ристанням Інтернету отримали назву “хмарних 
обчислень”. Поняття ресурсу в цьому контексті 
включає власне обчислювальні ресурси, про-
грамне забезпечення, а також ресурси пам’яті. 
Саме віддалене надання ресурсів зовнішньої 
пам’яті на сьогоднішній день набуло найбіль-
шого поширення [1].   

Вузловою проблемою ефективності від-
даленого надання ресурсів пам’яті є забез-
печення надійного доступу до даних користу-
вача. Причинами втрати доступу до даних мо-
жуть бути: фізичне пошкодження носіїв, втрата 
інформації на них в результаті дії вірусів або 
некоректних дій програмного забезпечення, 

тимчасовий вихід з ладу обладнання або пере-
вантаження вузла зберігання даних, втрата дос-
тупу вузла до мережі,    комерційні чи природні 
катаклізми. Швидке збільшення кількості кори-
стувачів систем віддаленого зберігання інфор-
мації загострює проблему ефективного доступу 
до неї. 

Для забезпечення надійного та оператив-
ного доступу користувача до його інформації, 
що зберігається на віддалених носіях потрібні 
спеціальні механізми резервування та віднов-
лення даних, доступ до яких постійно чи тим-
часово втрачено. 

Таким чином, наукова задача створення 
ефективних методів та засобів резервування і 
відновлення даних, що зберігаються на відда-
лених носіях є актуальною та важливою з огля-
ду на особливості сучасного етапу розвитку 
інформаційних технологій.  

 
Аналіз технологій резервування даних 
в системах їх віддаленого зберігання 

При віддаленому зберіганні даних користу-
вача вони розподіляються по окремим вузлам 
зберігання інформації.  В рамках окремого вуз-
ла організовано розподілення даних по носіях, 
доступ користувачів до даних, їх захист, резер-
вування в разі втрати доступу до одного або 
декількох носіїв.  

Для забезпечення високого рівня непере-
рвності доступу кожному користувачеві до сво-
єї інформації, що зберігається на віддалених 
носіях найчастіше використовується їх резерву-
вання.  
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В якості критеріїв ефективності систем ре-
зервування найчастіше виступають: 
- обчислювальна складність процедури віднов-
лення даних з використанням резервних носіїв; 
-  кількість носіїв (КВ), дані з яких можуть бути 
відновлені в разі втрати доступу до них;  
-    відношення кількості резервних носіїв (КР) 
до числа носіїв, дані з яких можуть бути від-
новлені (=КР/КВ).     

Проведений аналіз літературних джерел [1-
3] показав, що найчастіше причинами втрати 
доступу до даних віддалених користувачів стає 
вихід з ладу окремих носіїв (або стирання інфо-
рмації на них), є  а також тимчасова нездатність 
вузлу обслужити запит користувача. 

При втраті даних на окремих носіях в ре-
зультаті чи то виходу їх із ладу, або стирання 
(помилкового чи цілеспрямованого) даних на 
них, кількість q таких носіїв залежить від часу t, 
що пройшов від моменту останнього звертання 
до них. Якщо вважати, що користувач зберігає 
свої дані на М носіях і залежність ймовірності 
P(t)  втрати даних до них від часу підпоряд-
кована експоненційному закону, то ймовірність 
того, що до q з них буде втрачено доступ, ви-
значається наступною формулою:  

,)1()( )( tqMqtq
M eeCtP   

 (1)

де - інтенсивність втрати даних на одному 
носієві в результаті його виходу з ладу чи сти-
рання.  

З формули (1) та аналізу статистики виходу 
з ладу носіїв [4] випливає, що ймовірність втра-
ти доступу до одного носія доволі невелика, на 
2-3 порядки меншою є ймовірність виходу з 
ладу двох носіїв. Тому, можна вважати, що реа-
льно, за умови, коли час між зверненнями не 
перевищує року, кількість носіїв, доступ до 
яких втрачено в результаті виходу їх з ладу або 
стирання даних не перевищує 2-х. Більшість 
реальних систем резервування даних розрахо-
вано саме на таку кількість носіїв, доступ до 
яких може бути втрачено [4]. 

Тимчасова нездатність вузлу обслужити за-
пит користувача здебільшого пов’язана з пере-
вантаженістю вузла зберігання даних,  виходом 
з ладу його апаратних чи програмних компоне-
нтів, економічними чи природними катаклізма-
ми.    

Проблема забезпечення надійного доступу 
до даних, що містяться на віддалених від кори-
стувачів вузлах зберігання інформації спо-
нукала до створення  ряду технологій резер-
вування.  

Найбільш простою схемою резервування є 
використання простого дублювання даних на 

двох носіях. До такого типу відносяться сис-
теми  Intermemory [2] та RAID-1 [3]. Вико-
ристання простого дублювання пов’язане зі 
значними затратами об’єму пам’яті. При цьому, 
воно не гарантує відновлення даних при втраті 
доступу до обох носіїв, на яких зберігаються 
копії даних.  

Значно меншого об’єму пам’яті потребує 
схема резервування, що передбачає для групи 
носіїв використання одного контрольного, на 
якому зберігається сума за модулем 2 відпо-
відних даних всіх носіїв групи. Ця схема дозво-
ляє доволі просто відновити дані при втраті 
доступу до одного з носіїв групи. Найбільш 
відомим застосуванням описаної схеми резер-
вування є система RAID-1 [3].  Проте ця схема 
не дозволяє відновлювати дані при втраті дос-
тупу до більш як одного носія.  

Найбільшого поширення на практиці набу-
ли технології відновлення даних на основі ко-
регуючих та erasure кодів [4]. При відновленні 
даних з носіїв, до яких втрачено доступ, як пра-
вило, не має потреби в їх локалізації.  Класичні 
корегуючі коди, такі, як коди Хемінга, БЧХ, 
Ріда-Соломона орієнтовані на  послідовне ви-
конання двох процедур: локалізації спотвореної 
частини даних та їх виправлення. З цієї причи-
ни при використанні загаданих вище класичних 
корегуючих кодів для відновлення даних з носі-
їв, до яких втрачено доступ, потрібна їх моди-
фікація. Модифіковані коди Ріда-Соломона, 
зокрема, використовуються в системі віднов-
лення даних з носіїв RAID-6 [3].   

Більш ефективно використання для цієї цілі 
спеціальних erasure кодів. Більшість таких ко-
дів [4] мають за основу лінійні перетворення, і 
це зумовлює швидке зростання кількості резер-
вних носіїв при збільшенні числа носіїв до яких 
втрачено доступ.  

Загальною рисою відомих технологій від-
новлення даних з носіїв, до яких втрачено дос-
туп є те, що вони реалізовані в рамках окремого 
вузла зберігання інформації. Це означає, що в 
разі втрати доступу до вузла в результаті тим-
часового виходу його з ладу, перевантаження, 
вірусної атаки, відключення від мережі, техно-
генних або природних катаклізмів, відомі меха-
нізми відновлення даних або доступу до них 
для конкретного користувача не спрацьовують.  

Таким чином, існуючі методи відновлення 
доступу до даних в системах їх віддаленого 
зберігання не гарантують вирішення цієї задачі 
в разі втрати доступу до вузла зберігання інфо-
рмації. 
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Ціллю досліджень є розробка та дослід-
ження методу відновлення даних з віддалених 
від користувача носіїв для найбільш поширених 
на практиці ситуаціях, включаючи втрату дос-
тупу до вузла зберігання інформації.  

 
Метод відновлення даних з носіїв 
вузла, до якого втрачено доступ 

Проведений аналіз показав, що існуючі сис-
теми резервування інформації на носіях, які 
реалізуються на рівні вузлів зберігання не за-
безпечують повною мірою надійності та опера-
тивності доступу до даних конкретного корис-
тувача - фактичного їх володаря. Тільки остан-
ній може у відповідності до цінності для нього 
даних, особливостей їх використання та вимог 
щодо оперативності доступу до них визначати 
політику резервування інформації на віддале-
них носіях. Це диктує доцільність застосування 
паралельно з існуючими системами резерву-
вання засобів забезпечення надійності та опера-
тивності доступу до даних конкретного корис-
тувача.  

З позицій користувача найбільш частими 
причинами відмов у доступі до віддаленої ін-
формації є тимчасова втрата взаємодії з вузлом 
зберігання та втрата доступу до одного та рідше 
до двох носіїв.  

  Нехай інформація користувача, що збері-
гається на s носіях, розміщена на n вузлах збе-
рігання інформації (надалі ВЗІ або просто ву-
зол). При цьому на кожному з вузлів задіяно 
для даних конкретного користувача однакова 
кількість  носіїв - m=s/n. Дані, що розміщено на 
j-тому носієві, j{1,..,m}, i-го вузла, i{1,..,n}, 
позначаються як aij.  

Система віддаленого зберігання даних дає 
можливість швидкого доступу до будь-якої ко-
ристувацької інформації. Як зазначалося вище, 
на практиці для користувача причинами відмові 
в доступі найчастіше є дві ситуації: 

1. Один з вузлів тимчасово не доступний. 
2. Не доступними є один або, що щонай-

більше, два носія різних вузлів. 
Отже, постає необхідність одночасного ви-

рішення 2-ох задач: 
1. Відновлення даних будь-якого з M носіїв 

одного, наприклад, k-ого вузла: ak1,ak2,...,akm, де 
k {1..n}.  

2. Відновлення даних будь-яких 2-х носіїв 
aqe і agr , де q,g{1,..,n} і e,r{1,..,m}.     

 Для вирішення вказаних задач пропонується 
використати m+2 додаткових носіїв, які розді-

ляються на дві групи. Перша група складається 
з m додаткових носіїв, дані на яких  b1,b2,..,bm 
формуються як суми за модулем два даних ко-
ристувача з однойменних носіїв всіх вузлів на 
яких зберігається його інформація:  
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Друга група з двох додаткових носіїв, на 
яких формуються і зберігається сума с за моду-
лем 2 поліноміальних добутків даних всіх мож-
ливих пар однойменних носіїв на яких записані 
дані користувача: 
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де символом ’’  позначено операцію поліно-
міального множення. В силу того, що розряд-
ність поліноміального добутку вдвічі більша за 
розрядність  множників, то для зберігання суми 
с добутків використовується два додаткових 
носія. Практично, код с являє собою набір сум 
поліноміальних добутків фрагментів, на які 
розбиваються дані.                     

Додаткові носії для зберігання даних b1,b2,.. 
,bm і коду с можуть бути розміщені як на окре-
мому вузлі, так і  безпосередньо у користувача.   

При втраті користувачем доступу до k-го ву-
зла,  k{1,..,n} дані ak1,ak2,...,akm з його носіїв 
відновлюються у відповідності з наступним 
виразом:  
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При втраті доступу до двох довільних носіїв, 
на яких розміщено інформацію користувача, 
постає задача відновлення даних aqe і agr і тут     
можна розглядати три випадки:  

- втрачено доступ до двох носіїв, що знахо-
дяться на одному вузлі, тобто q=g. Для цього 
випадку  відновлення  aq,e і agr реалізується за 
допомогою формули (3): 
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(5) 

- втрачено доступ до двох носіїв на різних 
вузлах, тобто qg і при цьому номери e і r  носі-
їв зайнятих даними користувача на різних вуз-
лах також різні: er.  Для цього випадку  відно-
влення  aq,e і agr також реалізується за форму-
лою (4). 
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- втрачено доступ до двох носіїв на різних 
вузлах, тобто qg  але  при цьому номери e і r  
носіїв зайнятих даними користувача на різних 
вузлах однакові: e=r. У цьому випадку віднов-
лення aqr і agr відбувається за дещо складнішою 
процедурою. Спочатку визначається значення 
суми за модулем 2 вказаних кодів aqr і agr :    
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Значення поліноміального добутку  кодів 
aqr і agr : = aqr  agr визначається наступним 
чином. Сума с за модулем 2 поліноміальних 
добутків даних всіх можливих пар одноймен-
них носіїв на яких записані дані користувача 
може бути розділена на дві компоненти, з яких 
перша  не залежить від aqr і agr, а друга - зале-
жить від них: 
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Очевидно, що перша компонента  суми (7) 
має вигляд:  
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Тоді сума за модулем 2 (7) може бути пред-
ставлена у наступному вигляді:  
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(9) 

Відповідно, чисельне значення  визначаєть-
ся за наступною формулою: 
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Таким чином, значення кодів aqr і agr  з пари 
носіїв, до яких втрачено доступ може бути від-
найдено як розв’язання системи рівнянь: 
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 (11)

Кожен з кодів aqr і agr  має певну розрядність 
w, яка вимірюється мільйонами бітів. При об-
численні поліноміального добутку коди  aqr і agr  
розділяються на d-розрядні фрагменти, так, що 
код  добутку складається з (2·d-1)-розрядних 
фрагментів.  

В силу симетричності операцій додавання за 
модулем 2 та поліноміального множення сис-
тема рівнянь  (11) має два розв’язки.  

Можна показати, що для кожного з d-розряд-
них фрагментів  система (11) може бути зведена 
до системи з 2·d-1 лінійних рівнянь. Наприклад, 
якщо d=4, і біти фрагменту aqr  позначаються як 
x1, x2, x3, x4, біти фрагменту agr позначаються як 
y1, y2, y3, y4, біти фрагменту  позначаються як  
1, 2, 3, 3 , біти  позначаються як 1,2,...,7, 
то друге рівняння  системи (11) може бути 
представлено у вигляді наступних бітових рів-
нянь: 






































744

64334

5423324

441322314

3312213

22112

111

444

333

222

111
















yx

yxyx

yxyxyx

yxyxyxyx

yxyxyx

yxyx
yx

yx

yx

yx

yx

(12)

  
Підстановкою виразів для y1, y2, y3, y4 з пер-

ших 4-х рівнянь: y1=1x1,...,y4=4x4 системи 
(11) в наступні 7 рівнянь цієї системи отриму-
ється наступна система лінійних бітових рів-
нянь: 
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(13)

Очевидно, що система (12) може бути доволі 
просто розв’язана і результаті можуть бути 
отримані бітові значення  x1, x2, x3, x4, пото-
чного фрагменту aqr і біти як y1, y2, y3, y4 одной-
менного фрагменту agr.  
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Таким чином доведено, що запропонований 
метод забезпечує відновлення даних при втраті 
доступу до будь-яких двох носіїв, на яких роз-
міщено дані користувача.   

Оцінка ефективності 

Нескладно показати, що обчислювальна 
складність розв’язання системи лінійних рів-
нянь (13) визначається як O(2·d2+d) так, що об-
числювальна складність  розв’язання системи 
(11) становить O(2·w·d+w). В перших двох ви-
падках обчислювальна складність відновлення 
даних з двох носіїв визначається складністю 
операції додавання за модулем 2: O(2·w/d). 
Враховуючи, що ймовірність третього випадку 
при відновленні даних з двох носіїв приблизно 
оцінюється як  n-1, то, в середньому, обчислю-
вальна складність операцій відновлення даних з 
двох носіїв при використанні запропонованого 
методу визначається як O(2·w·(n+d2)/(n·d))  
O(2·w/d).  Обчислювальна складність віднов-
лення даних з носіїв вузла, доступ до якого 
втрачено визначається як O(m·w/d). 

На практиці, час відновлення залежить не 
скільки від обчислювальної складності опера-
цій реконструкції даних, стільки від кількості 
носіїв, до яких треба звернутися, щоб отримати 
дані, потрібні для відновлення втраченої інфор-
мації. 

Кількість додаткових носіїв для зберігання 
резервних кодів b1,b2,.. ,bm дорівнює m, а для 
збереження коду с - два носії, вважаючи на те, 
що розрядність поліноміального добутку вдвічі 
перевищує довжину множників. Таким чином, 
кількість h резервних носіїв, що використову-
ються у запропонованому методі визначається 
формулою:  

2 mh  (14)
Як зазначалося вище, практично всі відомі 

засоби відновлення доступу до віддалених да-
них користувача реалізуються в рамках окремо-
го вузла зберігання даних. Це означає, що резе-
рвування відбувається на рівні самого вузла і, 
відповідно, відомі засоби практично не забез-
печують вирішення вказаної задачі в разі втра-
ти доступу користувача до вузла або тимчасо-
вій непрацездатності самого вузла. Разом з тим, 
статистика відмов в доступі до даних, що від-
далено зберігаються, свідчить про те, що такий 
тип втрати доступу зустрічається доволі часто. 
Реалізація запропонованого методу резер-
вування та відновлення доступу до даних оріє-
нтована на рівні користувача і передбачає, що 

зберігання основних і резервних його даних 
відбувається на різних вузлах. Відповідно, ви-
кладений метод забезпечує ефективне віднов-
лення для користувача доступу  даних, які збе-
рігаються на тимчасово недоступному віддале-
ному вузлі.    

Крім того, запропонований метод  дозволяє 
ефективно для користувача вирішувати задачу 
забезпечення неперервності доступу до  своїх 
даних в разі втрати доступу до двох довільних 
носіїв, локалізованих як на одному вузлі збері-
гання даних, так і на різних вузлах.  

Таким чином, запропонований метод дозво-
ляє ефективно вирішувати задачу резервування 
і відновлення даних користувача для найбільш 
поширених на практиці випадків втрати досту-
пу до них.   

Задача відновлення даних при втраті доступу 
до одного вузла та двох довільних носіїв може 
бути вирішена з використанням відомих коре-
гуючих кодів, таких, зокрема як коди Ріда-
Соломона, циклічні та БЧХ коди, а також eras-
ures коди. При цьому, для вирішення, за допо-
могою зазначених кодів, задачі відновлення 
даних з носіїв одного вузла потребує 2·m додат-
кових носіїв. При цьому зазначені вище коре-
гуючі коди забезпечують відновлення даних і 
при втраті інформації з    двох довільних носіїв. 
Таким чином, загальна кількість носіїв для ре-
зервування даних для їх відновлення при втраті 
доступу до носіїв одного  вузла зберігання або 
двох довільних носіїв  становить 2·m, тобто ме-
нше в порівнянні з оцінкою (13) для запропоно-
ваного методу. 

Процедура відновлення даних з вико-
ристанням корегуючих кодів передбачає 
розв’язання  систем лінійних рівнянь. Для від-
новлення інформації з носіїв одного вузла пот-
рібно розв’язувати систему з m лінійних рів-
нянь. Обчислювальна складність розв’язання  
такої системи становить O(2·m2) для одного d-
розрядного фрагменту. Обчислювальна склад-
ність відновлення даних з носіїв вузла, доступ 
до якого втрачено, визначається як O(m2·w/d). 
Тобто, використання запропонованого методу 
дозволяє зменшити обчислювальну складність 
приблизно в m раз.  

При вирішенні задачі відновлення даних з 
двох довільних носіїв за допомогою корегую-
чих кодів, розв’язується система з 4-х рівнянь, 
обчислювальна складність цієї процедури ста-
новить O(8·w/d). Порівняння з наведеним вище 
аналогічним показником для запропонованого 
методу доводить, що його застосування дозво-
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ляє зменшити обчислювальну складність приб-
лизно в 4 рази. 

В відомих корегуючих кодах, одні і ті ж 
самі механізми використовуються для віднов-
лення даних при всіх варіантах втрати доступу 
до носіїв. Відповідно, для вирішення різних 
задач витрачаються однакові обчислювальні 
ресурси. В запропонованому методі перед-
бачена більш гнучка процедура відновлення 
даних, яка дозволяє витрачати різні за об’ємом 
обчислювальні ресурси в різних випадках втра-
ти доступу до віддалених носіїв.  

Таким чином, запропонований метод віднов-
лення даних при втраті доступу до носіїв одно-
го вузла зберігання даних або двох довільних 
носіїв забезпечує зменшення числа резервних 
носіїв та обчислювальної складності процедури 
відновлення в порівнянні з корегуючими кода-
ми. Досягнутий ефект забезпечується за раху-
нок вузької спеціалізації запропонованого ме-
тоду на найбільш поширених на практиці ситу-
аціях втрати доступу користувача до даних, що 
віддалено зберігаються.    

Важливим і принципово новим моментом є 
те, що в рамках запропонованого методу 
з’являється можливість відновлення інформації 

цілого вузла за рахунок використання резерв-
них даних користувачів, що користуються цим 
вузлом для віддаленого зберігання своїх даних. 
Це значно підвищує живучість систем віддале-
ного зберігання інформації.  

Висновки 

Таким чином, в роботі запропоновано метод 
організації резервування та відновлення даних 
при їх зберіганні на віддалених від користувача 
носіях з урахуванням найбільш поширених на 
практиці ситуацій: втраті доступу до окремого 
вузла зберігання або не більше ніж двох відда-
лених носіїв.    

Дослідження запропонованого методу забез-
печення неперервності доступу користувача до 
його віддалених даних довели, що за рахунок 
спеціалізації та використання більш гнучких 
процедур відновлення даних, він забезпечує 
більшу ефективність резервування в порівняння 
з відомими методами, корегуючими та ensure 
кодами.  

Розроблений метод може бути ефективно 
використано в перспективних “хмарних” тех-
нологіях віддаленого зберігання даних.
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РІШЕННЯ ЗАДАЧІ ДИНАМІЧНОГО БАЛАНСУВАННЯ В   

ОБЛАСТІ МЕРЕЖІ OSPF 
 

В статті  представлені результати дослідження  області мережі, яка функціонує на протоколі 
маршрутизації OSPF, на предмет можливості  створення динамічного алгоритму автоматичного розподілу 
навантаження над протоколом, що забезпечив би стабільне функціонування мережевої структури. Створено 
моделі об’єктів та проведено моделювання роботи запропонованого алгоритму. 

 
The article presents an area network studying results which operates under the routing protocol OSPF. It is 

made for possibility of creating a dynamic algorithm for automatic load distribution over an OSPF that would 
ensure the stable operation of the network structure. An object simulation models of proposed algorithm are created 
and implemented. 

 
Постановка задачі в загальному вигляді  

та її актуальність 

Відкритий протокол вибору першого 
найкоротшого шляху (Open Shortest Path First – 
OSPF) – протокол динамічної маршрутизації, 
заснований на технології відстеження стану 
каналу (link-state technology), що використовує 
для знаходження найкоротшого шляху  
Алгоритм Дейкстри (Dijkstra's algorithm). 
Протокол OSPF був розроблений IETF ще в 
1988 році. На теперешній час OSPF широко 
використовується в корпоративних мережах 
через свої переваги: високу швидкість 
збіжності, підтримка мережних масок змінної 
довжини (VLSM), відсутність обмежень 
досяжності, оптимальне використання 
пропускної здатності мережі, оптимальний 
вибір шляху маршрутизації, можливість 
застосування на обладнанні від різних 
виробників, підтримка різних вимог ІР-пакетів 
до якості обслуговування (пропускна здатність, 
затримка і надійність) та можливість 
статичного розподілу навантаження. Але, не 
дівлячись на перелічені переваги, є і недоліки 
такі, як розподіл навантаження за 
замовчуванням  лише по чотирьом маршрутам  
з рівними метриками.  Звичайно можливо за 
допомогою штатних методів і додаткових 
налаштувань обійти данні вимоги. Таке 
рішення не може бути використане, як 
уніфіковане, та вимагає багато часу і творчого 
підходу. 

Мета 

Дослідження мережі, яка функціонує на 
протоколі маршрутизації OSPF, на предмет 
можливості  створення динамічного алгоритму 
автоматичного розподілу навантаження над 

протоколом, що забезпечив би стабільне 
функціонування мережевої структури. 
 

Огляд існуючих рішень 

У цьому розділі ми розглянемо статичну 
задачу балансування навантаження, в якій 
вимоги до трафіку відомі. 

OSPF використовує дворівневу ієрархію 
мережі. Ця ієрархія містить два основних 
елементи: 

Область. Область – це група суміжних 
мереж. Області являють собою логічні розділи 
автономної системи. 

Автономна система. Автономна система – це 
сукупність мереж із спільним управлінням і зі 
спільною стратегією маршрутизації. Автономні 
системи, також відомі як домени, можна 
логічно розділити на кілька областей. 

OSPF використовує різні типи областей для 
обмеження лавинної розсилки оновлень станів 
каналів (link-state flooding) через всю мережу. 
Лавинна розсилка і обчислення алгоритму 
Дейкстри на маршрутизаторі обмежені змінами 
в межах області. Маршрутизатори, пов'язані з 
кількома областями, називають граничними 
маршрутизаторами мережі (ABR). Тому ABR 
повинен містити інформацію про всі області, до 
яких він підключений. Маршрутизатор 
називають ASBR граничним маршрутизатором 
автономної системи, коли він виконує функції 
шлюзу між OSPF та іншим протоколом 
маршрутизації. Маршрутизатор називають 
внутрішнім маршрутизатором (IR), коли всі 
його OSPF інтерфейси відносяться до однієї 
області. 

OSPF передбачає кілька типів областей: 
магістральна область (backbone area), 
стандартна область (standard area), кінцева 
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область (stub area) і неповністю кінцева область 
(not-so-stubby area). 

Магістральна область є ядром всієї OSPF 
мережі,  всі області  з’єднані з магістральною 
областю. Вона має бути зпроектована та 
розрахована виходячи з вимог до конкретної 
мережі. Нижче наведені рекомендації, 
використовувані при проектуванні опорної 
області мережі OSPF (області 0) [1]: 

Враховувати, що область 0 є транзитною і не 
може служити для розміщення одержувачів 
трафіку. 

Вимагати того, щоб забезпечувалася і 
контролювалася стабільність базової області. 

Забезпечити найбільш повне застосування в 
проекті засобів резервування. 

Прагнути до того, щоб магістральні області 
OSPF були зв'язаними. 

Намагатися підтримувати якомога більш 
просту структуру області. Чим менше в ній 
маршрутизаторів, тим краще. 

Підтримувати симетрію при визначенні 
пропускної  здатності, щоб протокол OSPF міг 
забезпечувати розподіл навантаження . 

Стежити за тим, щоб всі інші області 
з'єднувалися безпосередньо з областю 0 . 

Не допускати розміщення в області 0 
ресурсів кінцевих користувачів (хостів). 

Можна зробити висновок, що магістральна 
область має бути стійкою до зростання трафіку 
за рахунок резервування та симетричності 
пропускної здатності. З чого витікає, що 
застосування динамічного балансування до 
опорної області мережі OSPF не є доцільним.   

Найбільш ймовірним є варіант, при якому 
може виникнути потреба в балансуванні саме 
не магістральної області, адже саме в областях 
цього типу мають бути розташовані ресурси 
кінцевих користувачів. 

Модель мережі. Розглянемо IP мережу на 
основі протоколу OSPF маршрутизації (OSPF 
мережі). Нехай N позначає множину вузлів 
(маршрутизаторів), n і L набір посилань l 
мережі. Як альтернативу, використаємо 
позначення (i, j) для позначення зв'язку від 
вузла i до вузла j. Ємність каналу l позначимо 
bl. Множину пар входу-виходу k = (sk; tk) 
позначимо як sk для вхідних вузлів і tk для 
вихідних вузлів з індексом K вузлів для пари k. 
Нехай Pk – множина всіх можливих шляхів р 
від вузла sk до вузла tk. Використаємо 
позначення pl , якщо канал (link) l належить 
до шляху р. Запит трафіку вхідної-вихідної 
пари позначимо dk. 

У протоколах маршрутизації на основі стану 
каналу, таких як OSPF, кожна ланка l 

асоціюється з фіксованою вагою wl і трафік 
передається по найкоротшому з шляхів. Нехай 

SP
kP  - множина найкоротших шляхів від вузла 

sk до вузла tk по відношенню до ваг  зв’язків wl, 
тоді отримаємо [3]: 
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Стандартним є вибір wl =1 для всіх l 
результатів в шляхах на мінімальній відстані, 
що мінімізує таким чином загальну необхідну 
смугу пропускання каналу зв'язку. 

У кожному вузлі i, вхідний трафік з тим же 
призначенням t агрегується, а потім 
розщеплюється в зв'язки (i; j), які належать до 
одного з найкоротших шляхів з вхідної-
вихідної пари (i; t). Такі сусідні вузли j 
називаються допустимими наступними ланками 
(хопами). Нехай t

ij  це відповідні коефіцієнти 

розподілу. Таким чином, t
ij  відноситься до 

частини всього трафіку, що проходить через 
вузол  і, та трафіку призначениго вузлу t, що 
відправлено через зв'язок (i; j). Необхідна умова 
[3]: 

1
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jij

t
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На рисунку 1 ілюстровано математичну 
модель мережі описану вище. Як, наприклад, 
зазначено в [4], як правило, передбачається, що 
ці відносини розщеплення на t

ij   дорівнюють: 

 pjij
t
ij 


);(:

1  (3) 

 

Рис. 1. Модель мережі 

Постановка задачі розподілу статичного 
балансування. Розподіл навантаження може 
базуватись на мінімізації середньої затримки 
або мінімізації максимального використання 
лінії зв'язку. Оптимальне рішення для задачі 
мінімізації максимального використання 
зв'язків не може бути унікальним в цілому. 
Серед оптимальних рішень, те, яке мінімізує 
загальне використання ресурсів є найбільш 
розумним. Таким чином сформулювалася  
постановка задачі, рішення якої має 
мінімізувати максимальне використання 
зв'язків у мережі з великою вагою, але і 
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враховує загальне використання ресурсів з 
меншою вагою, як, наприклад, в [5]: 
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де a і k
lx  є вільні змінні, що описують 

мінімум максимальної утилізації каналу і 
навантаження трафіку пари вхід-вихід k на лінії 
l відповідно, а r деяка мала константа. Крім 
того, LNRA  , де N=|N| і L=|L|, позначає 
матрицю, для якої виконується Anl=-1, якщо 
канал l прямує до вузла n, та An l= 1, якщо канал 
l виходить з вузла n, і Anl = 0 в іншому випадку; 

,,1 KkRx Lk    відноситься до вектора 

навантаження каналу з елементами k
lx ; 

,,1 KkRR Nk    позначає вектор, для якого: 

k
k
tkk

k
sk dRdR  ,  і 0k

skR  в іншому випадку. 
В [5] доведено, що існує множина 

позитивних ваг каналів wl таких, що оптимальні 
шляхи в задачі балансування навантаження (4) 
це найкоротші шляхи щодо цих ваг каналів. 
Іншими словами, множина рішень задачі 
балансування буде завжді міститися в множині 
(1) до для всіх k. Процедура визначення цих ваг 
каналів приведена  нижче.  

Нехай 



Kk

k
ll xy  навантаження трафіку, на 

каналі l, а оптимальне рішення k
lx  проблеми 

балансування навантаження (4). Сформулюємо 
відповідно нову первинну задачу та її двоїсту 
задачу. У первинній задачі викликані 
навантаження трафіку ly  використовуються, як 
нові обмеження пропускної здатності [5]: 
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Двоїста задача: 
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Необхідні ваги каналу потім додаються       
wl = Wl + l, де змінні Wl визначаються як 
рішення двоїстої задачі.  

Крім того, оптимальне призначення трафіку 
обчислюється на основі розподілу метрик t

ij  

визначаних з навантаження каналів k
lx  

отриманих при вирішенні прямої задачі. Ці 
відносини розподілу розраховуються 
наступним чином [6]: 
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Алгоритм динамічного балансування в 

області мережі OSPF 

Проблема статичного балансування 
навантаження представлена в попередньому 
розділі може бути поставлена і вирішена тільки 
тоді, коли запити до обсягу трафіку dk відомі. 

Постановка задачі динамічного 
балансування. Наші припущення полягають у 
наступному. Вимоги трафіку  dk  фіксовані, але 
невідомі. Навантаження каналу періодично 
вимірюється в час tn. Нехай yl(n) позначає 
виміряне навантаження каналів l за період часу 
(tn-1, tn). Інформація про виміряне навантаження 
збирається з усіх вузлів в мережі. Час, 
необхідний для збору інформації незначний 
(ним можна знехтувати) в порівнянні з 
довжиною періоду вимірювання. 

Загалом основне завдання динамічного 
алгоритму балансування навантаження полягає 
в наступному: на підставі виміряних 
навантажень на каналах, метрики каналів wl і 
відношення розподілу трафіку t

ij  слід 

скоригувати таким чином, щоб мережа дійшла 
в стан конвергентності якомога швидше, щоб 
досягалися (невідомі) оптимальні значення 
показників відповідної задачі статичного 
балансування навантаження, представленої 
вище. 

Однак це дуже не бажано модифікувати ваги 
каналів. Мета в даному випадку полягає у 
коригуванні співвідношення розподілу трафіку 
в мережі таким чином, щоб мережа переходила 
в конвергентний стан і досягалися (невідомі) 
оптимальні значення показників відповідної 
обмеженої (5) та двоїстої (6) задачі оптимізації.  
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Адаптивний і розподілений алгоритм 
балансування навантаження. Ми припускаємо, 
що wl ваги каналу фіксовані. Для кожної пари 
вхід-вихід, позначимо множину найкоротших 

шляхів SP
kP  від вузла sk до вузла tk по 

відношенню до ваг  зв’язків wl . 

Нехай )(nt
ij  позначають коефіцієнти поділу 

трафіку, які основані на вимірах навантажень 
каналу зв'язку ));(()( Llnyny l  . Відзначимо, 

що навантаження каналів виміряно на всіх 
вузлах. Таким чином , в нашому адаптивному і 
розподіленому алгоритмі, для кожного вузла i 
самостійно визначаються коефіцієнти 
розщеплення трафіку )(nt

ij  для всіх вузлів 

призначення t і припустимих наступних хопів  
j.  

Рішення алгоритму засновані на фукнції 
вартості Dp(y) [3], визначеної для кожного 
шляху SP

kP : 

l
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де );( Llyy l  . Це натуральний вибір, 

оскільки мета в тому, щоби мінімізувати 
максимальне використання каналу зв'язку 
(утилізацію). Ідея алгоритму проста і полягає в 
тому, щоби знизити використання  
«найдорожчих» каналів шляхом розподілу 
трафіку на інші канали. Це звичайно має бути 
зроблено за рахунок збільшення коефіцієнта 
вартості каналу (метрики), пов'язаної з яким-
небудь іншим каналом. В адаптивному 
регулюванні співвідношення розщеплення у 
короткий часовий проміжок  можливі втрати 
пакетів. Тим не менш, це може бути вирішено 
шляхом зміни тільки частини співвідношень 
розщеплення за цей час, наприклад. 

Так як алгоритм є адаптивним, у нас є 
проблеми управління із зворотним зв'язком: 
відносини розщеплення (метрики), які залежать 
від вимірюваних навантажень істотньо 
впливають на результати вимірювань майбутніх 
навантажень на каналах. Добре відомо, що 
системи управління зі зворотним зв'язком 
схильні до нестабільності, якщо посилення в 
контурі системи занадто великі. Таким чином, 
щоб уникнути шкідливих коливань, 
дозволяється змінювати метрики тільки з дуже 
невеликими кроками. Розмір кроку 
визначається параметром деталізації g. 

Дрібніша деталізація досягається за рахунок 
збільшення вартості g. Період виміру (5 
хвилин, за використання SNMP [2]) має бути 
достатньо коротким, щоб отримати достатньо 
швидку збіжність.  

Для моніторингу мережі будемо 
використовувати простий протокол керування 
мережею (Simple Network Management Protocol 
— SNMP) — це протокол керування мережами 
зв'язку на основі архітектури TCP/IP. Саме за 
допомогою SNMP отримаємо інформацію про 
різкі підйоми та падіння трафіку.  

Алгоритм. Розглянемо роботу алгоритму на 
невеликому простому прикладі. Модель області 
мережі OSPF зображено на рисунку 2.  Це 
ієрархічна стандартна область. Нехай було 
зафіксовано різке критичне зростання трафіку 
від ланки 0 до ланки 4 через канал 0-5-4. 
Канали мають різні метрики і пропускні  
здатності, отже OSPF не зможе виконати 
статичне балансування самостійно.  

 

Рис. 2. Модель області OSPF 

Відомі дані: симетрична матриця зв’язків АА 
(9), матриця RT, що складаеться з масивів, 
єлементами якого є наступні характеристики 
ланок: ідентифікаційний номер роутера, номер 
каналу, метрики, пропускної здатності. Вхідні 
данні: це ідентифікаційні номери початкового 
та кінцевого роутерів. 
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Хотілося б звернути увагу, що для кожного 
випадку алгоритм зберігає рішення в базі даних 
і перед початком роботи перевіряє чи не має 
даних по такому випадку в базі. Дані 
зберігаються і будуть валідними для конкретної 
області мережі  OSPF поки RT матриця 
залишається без змін. 

Спочатку маємо проаналізувати, які є канали 
від початкового роутера 0 до роутера 4. То ж,  
Алгоритм пошуку шляху в графі буде 
наступним: 

Крок 1. Знаходимо всі роутери, які мають 
з’єднання з початковим та кінцевим роутером 
(one-hop routers). Та запам’ятовуємо шлях в 
окрему матрицю, розмірність якої дорінює 
розмірності вектору матриці АА. В нашому 
випадку: 









000000461

000000451
 (10) 

Крок 2. Знаходимо всі інші шляхи, але 
алгорим керується правилом: одна ланка 
потрапляє в таблицю лише один раз. 
Пріоритетними є шляхи, що вже потрапили в 
таблицю на першому кроці, а отже маршрут 1-
7-6-4 не потрапить в таблицю. У випадку, коли 
маршрути  не потрапили до таблиці на 
першому кроці, але всеодно мають спільні 
ребра, то маршрут обираємо за допомогою 
алгоритму SPF. Отримуємо наступну матрицю 
для нашого випадку: 

 000004321  (11) 

Крок 3. Знову використаємо SPF. 
Проаналізумо отримані маршрути та 
відсортуємо в порядку, який вкаже алгоритм. 
Перевіримо чи не має навантаження по трафіку 
на данних каналах. Так як ОSPF підтримує 
балансування навантаження між чотирма 
маршрутами з рівною метрикою, то в 
результуючій таблиці отримаємо, як максимум, 
чотири найкращі (з точки зору SPF) маршрути. 
Для прикладу, маємо три наступних:  
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000000451

 (12) 

Маршрути знайдено. На наступному кроці, 
віддаленим скриптом активуємо підінтерфейси 
на роутері 0 та роутері 2 та об’єднуємо їх в 
єдину мережу. Оскільки параметри каналу  
мають бути однакові, то обираємо канал з 

найменшими метрикою і пропускною здатністю 
та встановлюємо такі показники примусово на 
даному віртуальному каналі.     Аналогічні дії 
виконуємо для роутера 0 та роутера 6.  Тепер 
трафік має піти маршрутами виділеними на 
рисунку 3. 

Визначимо показники продуктивності 
змодельованої мережі. Ефективність 
функціонування мережі за час моделювання tm, 
який містить k тимчасових інтервалів ( tktm 
), оцінювалася за показниками, 
запропонованими в [7]: 

 

Рис. 3. Модель балансування трафіку 
в області OSPF 

1) Нормований обсяг навантаження, що 
надійшло в мережу (Yвх н , %): 
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де Yвх(k) величина сумарного навантаження, 
що надходить в мережу на k-му інтервалі; 
yвхi,j(k) обсяг навантаження, що надходить до 
вузлів мережі; C(k) пропускна здатність мережі 
на k-му інтервалі . 

2) Нормований обсяг навантаження, що 
вийшов  з мережі (Yвих н, %): 
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 (14) 

 
де Yвих(k) величина сумарного навантаження, 

обслугованого мережею на k-му інтервалі; 
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yвихi,j(k) обсяг навантаження, що виконано на 
окремому вузлі мережі. 

3) Нормоване значення продуктивності 
мережі (Рн, %): 
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де P(k) продуктивність мережі на k-мy 

часовому інтервалі. 
4) Нормований коефіцієнт використання 

окремих канальних ресурсів мережі (Ki,j н) : 
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де Ki,j(k)  коефіцієнт використання окремих 
канальних ресурсів. 

5) Нормований коефіцієнт використання 
канальних ресурсів мережі в цілому (Kвик н) : 

K

к


 1k

вик

викH

)k(K
K  

(17) 

де Kвик(k) коефіцієнт використання 
канальних ресурсів мережі на k-му інтервалі. 

Результати моделювання наведені в таблиці 2. 

Висновки 

У рамках пропонованої моделі за заданих 
початкових умов були отримані результати 
моделювання. Нормований показник 
продуктивності за весь час моделювання при 

використанні запропонованого методу 
динамічного балансування навантаження склав 
PH =38.7%, а при відсутності алгоритму 
балансування в мережі OSPF, PH становив 17%. 
З отриманих результатів видно, що 
змодельована мережа успішно справляється з 
навантаженням, що надходить та рівномірно 
розподіляє його відповідно до штатного 
алгоритму SPF. 

У роботі проаналізоване завдання 
балансування навантаження і варіанти його 
вирішення в мережах OSPF , в ході чого було 
встановлено, що балансування навантаження по 
маршрутах з різною вартістю в цьому 
протоколі не вирішується, а винятком є лише 
випадок з рівними метриками. 

У статті запропоновано метод динамічного 
балансування навантаження для вирішення 
поставленого завдання. Новизна методу 
полягає в тому, що він на відміну від 
використовуваних в протоколі маршрутизації 
OSPF ресурсів враховує динаміку зміни 
завантаження буфера і інтерфейсів 
маршрутизатора. Він здійснює також 
балансування навантаження між маршрутами з 
різною метрикою. У загальному випадку 
пропонований метод балансування може бути 
застосований в якості налаштування над 
існуючим протоколом маршрутизації, 
реалізованим в маршрутизаторі. 

Проведено моделювання роботи мережі на 
основі запропонованої моделі в рамках одної 
області мережі. За отриманими результатами 
зроблено висновок про те, що управління на 
основі запропонованої моделі успішно вирішує 
завдання балансування навантаження, 
рівномірно завантажуючи всі доступні канали 
зв'язку, тим самим підвищуючи показники 
продуктивності мережі в цілому. 

  Табл. 2. Результати моделювання. 

Порівняння 
функціонування 

мережі 

Показники продуктивності 

Увх 
н 

Увих 
н 

Рн,
 

Квик 
н 

К12 К15 К16 К64 К54 К23 

До балансування 17.5 6.4 12.6 0.22 0 0.9 0 0 0.9 0 

Після 
балансування 

17.5 15.1 38.7 0.57 0.6 0.75 0.71 0.64 0.69 0.61 
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УДК 004.056.53::511.52 
 
БЕЗШТАНЬКО. В.М. 
 
МЕТОД ОПРЕДЕЛЕНИЯ ДОПУСТИМЫХ ЧАСТОСТЕЙ ВОЗНИКНОВЕНИЯ УЩЕРБА 

ПРИ ОЦЕНКЕ РИСКОВ ИНФОРМАЦИОННОЙ БЕЗОПАСНОСТИ С ПОМОЩЬЮ  
ГЕНЕТИЧЕСКОГО АЛГОРИТМА 

 
В настоящей статье предлагается метод, позволяющий определять допустимые значения частости воз-

никновения ущерба при оценивании рисков информационной безопасности в условиях неопределенности. 
Метод основан на использовании линейного неоднородного диофантового уравнения в положительных 
числах. Его реализацию предложено осуществить с использованием математического аппарата генетиче-
ского алгоритма. На основе полученных результатов возможно принятие решения о необходимости обра-
ботки рисков в системах управления информационной безопасностью. 

 
In this paper we propose a method to determine valid values relative frequency of occurrence of harm when 

assessing information security risks in an uncertain environment. The method is based on the use of linear 
inhomogeneous Diophantine equations in positive numbers. Invited to implement its implementation using a 
genetic algorithm mathematical apparatus. Based on these results possible decision on the need to handle risks in 
information security management systems. 

 
1. Введение 

В настоящей статье предлагается метод, позво-
ляющий определять допустимые количествен-
ные оценки частости возникновения ущерба в 
модели для оценки рисков информационной 
безопасности. 
 Оценка риска выражается как комбинация ча-
стости возникновения ущерба вследствие реа-
лизации угрозы и его абсолютной величины. 
Использование традиционных подходов к ре-
шению этой задачи ограничено сложностью 
накопления статистики нанесения ущерба. Для 
преодоления этого ограничения разработан ме-
тод определения допустимых значений часто-
сти на основе линейного, неоднородного дио-
фантового уравнения в положительных числах. 
Реализацию метода предлагается осуществить с 
использованием математического аппарата ге-
нетического алгоритма. На основе полученных 
результатов возможно принятие решения о 
необходимости обработки рисков в системах 
управления информационной безопасностью. 

2. Постановка задачи 

Перспективным подходом к обеспечению 
конфиденциальности, целостности и доступно-
сти государственных информационных ресур-
сов является внедрение систем управления ин-
формационной безопасностью. Такой подход 
предполагает оценивание рисков для принятия 
решения о необходимости их обработки и, как 
следствие, о выборе соответствующих средств 

и мероприятий. Для этого руководством орга-
низации выбирается метод определения оценок 
и устанавливаются критерии принятия риска [1, 2].  

В большинстве случаев оценка риска вы-
ражается качественно или количественно как 
комбинация частости возникновения ущерба 
вследствие реализации угрозы и его абсолют-
ной величины. Абсолютная величина ущерба 
может устанавливаться экспертами. Частость 
возникновения ущерба определяется по накоп-
ленным результатам статистических данных о 
проишедших инциндентах на эквивалентных 
обьектах. Такие данные на первоначальном 
этапе нахождения оценок риска является неиз-
вестным. Поэтому выбор метода определения 
оценок риска в конечном итоге сводиться к вы-
бору метода определения частости возникнове-
ния ущерба [3]. Вместе с тем, применение веро-
ятностного, статистического и экспертного 
подходов для решения этой задачи ограничено 
сложностью выполнения условий [4, 5]: 

а) стационарности наблюдений за реализа-
циями угроз для накопления статистики воз-
никновения ущерба; 

б) использования заимствованной стати-
стики возникновения ущерба вследствие реали-
зации угроз, а именно: 

- объекты, к которым предполагается при-
менять статистику, и объекты, на которых со-
брана статистика, являются эквивалентными 
(требование эквивалентности объектов); 

– условия, при которых предполагается 
применять статистику и условия ее сбора явля-
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ются эквивалентными (требование эквивалент-
ности условий); 

– объемы выборок статистики являются до-
статочными, методы обработки – корректными, 
а источники сведений – заслуживающие дове-
рия (требование убедительности). 

Таким образом, получение соответствующих 
частостных характеристик осуществляется на 
основе статистики недостаточного объема, то 
есть в условиях неопределенности. В связи с 
этим, целью данной работы является разработка 
метода определения допустимых частостей 
нанесения ущерба, вследствие реализации угро-
зы информационной безопасности для получе-
ния модельных оценок рисков в условиях не-
определенности. 

3.   Решение задачи 

Для достижения поставленной цели предпо-
ложим, что установлено приемлемое значение 

величины риска прr . Это значение является 

оценкой возможности обеспечения требуемого 
уровня информационной безопасности и целей 
деятельности организации [6]. Тогда сума до-
пустимых значений величины риска для каждо-
го из n  информационных ресурсов должна 

быть меньшей или равной прr , то есть  

),;1(,......21 njrrrrr прnj   (1) 

Исходя из этого предположения, выразим 

jr  через произведение ущерба ja  на частость jx  

его возникновения [7] 

jjj rxa  , (2) 

где ,Za j ,Zx j ,Zrj  Z – множество по-

ложительных целых чисел. 
Путем подстановки (2) в (1) получим 

прnnjj rxaxaxaxa  ......2211 (3) 

Вследствие этого, предельную форму запи-
си (3) можно трактовать как линейное, неодно-
родное диофантовое уравнение относительно 

jx  в положительных целых числах 

прnnjj rxaxaxaxa  ......2211 (4)

где j  - номер информационного ресурса или 
группы информационных ресурсов, для кото-
рых проводится оценка рисков. 

Предположим, что осуществляется оценка 
рисков в системе, состоящей из n  информаци-
онных ресурсов или групп информационных 
ресурсов (4) и предлагаемый метод определе-
ния допустимых частостей возникновения 
ущерба с помощью математического аппарата 

генетических алгоритмов [8, 9] состоит из 11 
шагов.  

Шаг 1. Допустимые значения частости воз-
никновения ущерба jx  ( nj ...2,1 ) могут при-

обретать величины ограниченные следующими 
условиями: 
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a
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aaaar
x

a
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 (5) 

Шаг 2. Для решения уравнения (4) посред-
ством генетического алгоритма создадим попу-
ляцию 1P , которая состоит из k  - хромосом ip , 
представляющих собой предполагаемые реше-
ния inijii xxxx ...,.., 21  уравнения (4), где i  - номер 

хромосомы в популяции  ki ,...2,1 . 

Шаг 3. Для каждой хромосомы ip созданной 

отцовской популяцией 1P  определим значение 

целевой функции if  как разницу между сум-

мой произведений значений ущерба ja  на 

предполагаемые значения частости jx
 
возник-

новения ущерба и приемлемым значением рис-
ка прr . Тогда, для if  можно записать: 

,).......(

)...,..,(

2211

21

прinjijjii

inijiii

rxaxaxaxa

xxxxf




 

(6) 
 

где 0)...,..,( 21 inijiii xxxxf . 

Следовательно, решением уравнения (4) бу-
дут inijii xxxx ...,.., 21  при которых значения целе-

вой функции 0)...,..,( 21 inijiii xxxxf . 

Шаг 4. Если 0)...,..,( 21 inijiii xxxxf , то для 

оценки сходимости генетического алгоритма 
[9] определим среднее значение целевой функ-
ции популяции  

n

xxxxf
f

inijii

k

i
i

Pie

)...,..,( 21
1

  

(7) 

Шаг 5. Далее, выполним селекцию хромо-
сом путем подбора пары хромосом для выпол-
нения операций скрещивания. На практике ча-
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сто применяют различные комбинации суще-
ствующих методов селекции [10]: 

1) в случае использования случайной се-
лекции на основе круговой диаграммы – каждая 
хромосома имеет точку на колесе рулетки, об-
ратно пропорциональную значению целевой 
функции )....,..,( 21 inijiii xxxxf  Соответственно, 

при случайном выборе хромосомы для даль-
нейшего скрещивания решение имеет тем 
большую вероятность выбора, чем меньше зна-
чение целевой функции )...,..,( 21 inijiii xxxxf  

хромосомы, то есть чем больше величина зани-
маемого сектора; 

2) при селекции по заданной шкале – про-
изводится предварительная сортировка множе-
ства решений на основе заданного критерия. 
Каждой хромосоме ставится в соответствие 
некоторое число, определяющее его роль в по-
пуляции; 

3) элитная селекция – для дальнейших пре-
образований на каждом шаге для формирования 
следующей популяции выбираются хромосомы 
с наименьшими значениями целевой функции 

)...,...,( 21 inijiii xxxxf .  

4) турнирная селекция – из популяции слу-
чайно выбирается некоторое число индивидов, 
количество которых ограниченно размером 
“турнира”, поэтому из этой группы хромосомы 
с наименьшими значениями целевой функции 

)...,...,( 21 inijiii xxxxf  отбираются для дальнейших 

преобразований; 
5) инбридинг (близкородственное скрещи-

вание) - в случаях, когда необходимо закрепить 
какой-либо признак (свойство), полученный в 
процессе применения генетических операторов, 
при выполнении селекции выбираются “род-
ственные” хромосомы в наибольшей степени, 
обладающие рассматриваемым свойством; 

6) гибридизация – этот вид селекции при-
меняется в тех случаях, когда в результате при-
менения генетических операторов необходимо 
получить какое-то новое свойство. В этом слу-
чае для выполнения скрещивания выбираются 
разнородные индивиды - носители свойств, 
комбинацию которых предполагается получить 
в итоге. 

Для предлагаемого метода определения до-
пустимых значений частости возникновения 
ущерба выбираем случайную селекцию, как 
наиболее часто используемую [11]. Для этого, 
вначале определим обратное значение целевой 

функции 
)...,..,(

1

21 inijiii xxxxf
 каждой хромосо-

мы ip  в рассматриваемой популяции и сумму 

их обратных значений 


k

i inijiii xxxxf1 21 )...,..,(

1
. 

Далее найдем  вес iw  каждой хромосомы в по-
пуляции  




 k

i inijiii

inijiii
i

xxxxf

xxxxf
w

1 21

21

)...,..,(

1

)...,..,(

1

. 

Используя полученные значения весов iw  
хромосом в популяции, построим круговую 
диаграмму, в которой каждому значению веса 

iw  хромосомы ip  соответствуют части круго-
вой диаграммы. Создадим материнскую попу-
ляцию 2P . Для этого, на построенной круговой 
диаграмме, случайным образом произведем 
отбор хромосом. Отобранные хромосомы со-
ставляют материнскую популяцию. Проведем 
случайным образом операцию скрещивания 
между хромосомами популяций отцовской 1P  и 
материнской 2P . Количество выбираемых хро-

мосом ip  для скрещивания ограниченно разме-

ром k  отцовской популяции 1P . Соответствен-
но при случайном отборе хромосом, представ-
ляющих собой предполагаемое решение 

inijii xxxx ...,.., 21  уравнения (4), преимущество 

выбора имеет та хромосома, у которой больше 
величина занимаемого сектора круговой диа-
граммы. Далее, случайным образом выбираем 
пары хромосом для скрещивания в существу-
ющей популяция отцовских 1P  хромосом и со-
зданной популяции материнских 2P  хромосом. 
Очевидно, что выбранные для скрещивания 
хромосомы чаще будут скрещиваться с хромо-
сомами, вес iw  которых больше. С помощью 
выбранного нами оператора кроссинговера 
произведем скрещивания хромосом.  

 Известно достаточно много различных опе-
раторов кроссинговера, но наиболее часто ис-
пользуются следующие [8 – 11]: 

- стандартный (одноточечный, двухточечный 
и многоточечный); 

- универсальный; 
- упорядочивающий; 
- циклический; 
- жадный. 
В работе использован стандартный одното-

чечный оператор кроссинговера [10] как наибо-
лее простой и часто используемый. Скрещива-
ние проводиться хромосом, представленных в 
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десятичной системе исчисления. Для проведе-
ния такой операции, случайным образом выби-
рается точка скрещивания между генами в хро-
мосоме из популяции отца и хромосоме из по-
пуляции матери. Затем часть генов первого ро-
дителя, расположенная левее точки скрещива-
ния, и часть генов второго родителя, располо-
женная правее точки скрещивания, копируются 
в первого потомка. Второй потомок формиру-
ется из правой части генов первого родителя и 
левой части генов второго родителя. Таким об-
разом, путем перекомпоновки генов двух ста-
рых родительских хромосом генерируются две 
новые хромосомы потомков. Родительские 
хромосомы перед операцией кроссинговера 
будут выглядеть, как показано в таблице 1. 
Точка скрещивания выбирается случайным об-
разом. Например, пусть, родительская хромо-
сома 1p  из популяции отца 1P  имеет вид 

32111 ;;:)( xxxPp , хромосома 1p  из созданной 

популяции матери 2P  примет вид 

32121 ;;:)( xxxPp  . Случайным образом выберем 

точку скрещивания в )( 11 Pp  и )( 21 Pp . Пусть 

хромосомы родителей будут скрещиваться 
между вторым и третьим генами. Меняя гены 
двух родительских хромосом, до или после од-
ноточечного кроссинговера, создадим новые 
хромосомы потомков 1p   и 2p . 

Табл.1. Кроссинговер 

Х р о м о с о м ы  Г е н ы  

)( 11 Pp  1x  2x  3x  

)( 21 Pp  1x   2x   3x
 

)( 11 Pp  1x  2x  3x
 

)( 21 Pp  1x   2x   3x
 

Тогда, в популяцию потомков 3P  войдут 

хромосомы имеющие вид 32111 ;;:)( xxxPp   и 

32121 ;;:)( xxxPp  .  

Шаг 6. Вычислим значение целевой функ-
ции (5) хромосом популяции потомков 3P . 

Шаг 7. Из хромосом, которые составляют 
популяции родителей 1P , 2P  и потомков 3P  

сформируем новую популяцию 4P . В популя-
цию 4P  отберем неповторяющиеся хромосомы 

с наименьшими значениями целевой функции 
)...,..,( 21 inijiii xxxxf . Количество отобранных 

хромосом ограничим размером k  отцовской 
популяции 1P . 

Шаг 8. Вопрос преодоления локальных ми-
нимумов и зацикливания работы алгоритма 
решается введением в популяцию новых хро-
мосом. Для этого в генетическом алгоритме 
используются операторы мутации и инверсии. 
Следует отметить, что на сегодняшний день, в 
основном используются следующие операторы 
мутации [9, 11]:  

1. Простой мутации. При простой мутации 
в векторной хромосоме случайным образом 
выбирается ген, а затем производится случай-
ное изменение его числового значения. Изве-
стен также модифицированный оператор про-
стой мутации, называемый точечной мутаци-
ей, который отличается тем, что в хромосоме 
подвергается мутации не один, а несколько ге-
нов с заданной вероятностью.  

2. Мутации обмена. Если используется опе-
ратор мутация обмена, то в хромосоме слу-
чайным образом выбираются два гена, которые 
меняются местами. Можно также выделить од-
ноточечную мутацию обмена, где, в отличие 
от двухточечной, обмениваются местами толь-
ко соседние гены, и точка мутации выбирается 
между двумя генами.  

3. Золотого сечения. В подобных операто-
рах выбор точки мутации осуществляется на 
основе правила “золотого сечения”, т.е. точка 

мутации определяется отношением 
61803,1

L ; 

где L  – длина хромосомы, определяемая коли-
чеством генов. Так, для хромосомы, состоящей 

из трех генов 3L , 1,85
61803,1

3
  точка мута-

ции будет находиться между первым и вторым 
геном. Это значит, что при выполнении мута-
ции золотого сечения в хромосоме первый и 
второй ген поменяются местами. На практике 
применение тех или иных операторов мутации 
обуславливается характером решаемой задачи. 
В предлагаемом методе определения допусти-
мых значений частостей возникновения ущерба 
мутация генов происходит в одной хромосоме с 
наибольшим (наихудшим) значением функции 

приспособленности )...,..,( 21 inijiii xxxxf , со-

зданной популяции 4P . Выполнение операции 
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происходит посредством использования про-
стой мутации или правила золотого сечения, с 
вероятностью 0,5 наступления того или иного 
события. 

Шаг 9. Для воздействия на хромосому опе-
ратором инверсии [11] определим две точки в 
хромосоме, которые являются границами ин-
версии. Затем определим точку в середине 
участка хромосомы выделенного для инверсии. 
Далее гены хромосомы повернем относительно 
точки инверсии на 180.  

В предлагаемом методе инверсия проводится 
в каждой сформированной популяции 4P  в од-

ной хромосоме выбранной случайным образом. 
Для этого, в хромосоме случайным образом 
определяются две точки среза и участок, огра-
ниченный точками среза, поворачивается на 
180  (инвертируется). Определим значение 
целевой функции if (6) хромосом популяции 

4P , на которых воздействовали операторами 

мутации и инверсии.  
Шаг 10. Определим среднее значение целе-

вой функции 
cpf

4
 популяции 4P  (7). Проведем 

сравнение значений целевых функций первой 

cpf
1

 и созданной 
сpf

4
 популяций. Если с каж-

дым поколением среднее значение целевой 
функции популяции стремится к нулю 0

iepf , 

то алгоритм работает успешно. 
Шаг 11. В случае если среднее значение це-

левой функции 
сpf

4
 популяции сформирован-

ной из наилучших хромосом популяций роди-
телей 1P  и 2P , детей 3P , после применения опе-

раторов мутации и инверсии увеличивается или 
не изменяется 

сc pp ff
41

 , то в популяции 4P  
проводится мутация n  хромосом с наибольши-
ми значениями целевой функции за правилом, 
определенным в шаге 7.  

Рассмотрим примение предлагаемого метода 
поиска допустимых значений частости возник-
новения ущерба на примере модели оценки 
риска состоящей из трех активов. 

54432 321  xxx  (8) 
где, приемлемое значение риска 54прr , значе-

ния ущерба }4,3,2{jа  соответственно, 

321 ,, xxх  - неизвестные значения частости воз-

никновения ущерба.  

Шаг 1 Допустимые частости возникновения 
ущерба jx  могут принимать значения в преде-

лах накладываемых ограничений обусловлен-
ных видом уравнения (5):  

1

32
11

a

aar
x


  или 

2

4354
1 1


 x ; 

2

31
21

a

aar
x


  или 

3

4254
1 2


 x ; 

3

21
31

a

aar
x


  или 

4

3254
1 3


 x . 

Следовательно, 241 1  x , 161 2  x , 

121 3  x .  

Шаг 2. Создадим популяцию 1P  с шести 
хромосом, состоящей из произвольных чисел в 
заданных для 321 ,, xxх  пределах (табл.2).  

Табл. 2. Популяция 1P  

№ п./п. хро-
мосомы 

 3211 ,, iii xxхP  

1 20, 15, 6 

2 23, 12, 3 

3 5, 7, 11 

4 11, 3, 8 

5 2, 13, 10 

6 7, 8, 5 

Шаг 3 Определим значения целевой функ-
ции if для каждой из хромосом популяции 1P . 

  555410954641532021 f  

  465410054341232322 f  

  2154755411473523 f  

  954635484331124 f  

  29548354104133225 f  

  45458545483726 f . 

Так как (8) не имеет решения, значения це-
левых функций хромосом if  популяции 1P  не 

равны нулю, то переходим к шагу 4. 
Шаг 4. Найдем среднее значение целевой 

функции 
сPf

1
 популяции. 

33,27
6

4299214655
1





сpf  

Шаг 5. Из популяции 1P  выполним отбор 

хромосом для скрещивания методом случайной 
селекции. Для этого определим вес iw  каждой 

хромосомы популяции 1P  (табл. 3). 
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Табл.3. Вес хромосом iw  популяции 
1P  

№ п./п. 
хромосомы )(

1

ini xf
 



6

1 )(

1

i ini xf
 iw  

1 0,018 

0,497 

0,036 
2 0,022 0,044 
3 0,048 0,097 
4 0,111 0,223 
5 0,048 0,097 
6 0,250 0,503 

Используя полученные значения весов хро-
мосом iw  популяции 1P , построим круговую 

диаграмму (рис.1).  

 
Рис. 1 Круговая диаграмма веса хромосом 

 популяции 1P . 
Из рисунка видно, что части круговой диа-

граммы соответствуют значениям веса хромо-
сом. Соответственно, при случайном выборе, 
решение уравнения (8) обладает тем больше 
вероятностью выбора, чем больше величина 
занимаемого сектора круговой диаграммы. 

Для выполнения операций скрещивания слу-
чайным образом выбираем на интервале  1,0  
хромосому, занимающую соответствующий 
сектор на круговой диаграмме. Очевидно, что 
выбранные для скрещивания хромосомы чаще 
будут скрещиваться с хромосомами, вес iw  
которых больше. В рассматриваемом случае 
необходимо выполнить шесть операций. Вы-
бранные для скрещивания хромосомы будут 
представителями популяции матери 2P  (табл. 4).  

Табл.4. Популяция 2P  
№ п/п хромо-

сомы 
 3212 ,, iii xxхP   

1 7, 8, 5 
2 2, 13, 10 
3 7, 8, 5 
4 5, 7, 11 
5 7, 8, 5 
6 11, 3, 8 

С помощью одноточечного кроссинговера 
произведем скрещивание хромосом из отцов-
ской 1P  и материнской 2P  популяций. Точку 
скрещивания определим произвольно. Вслед-

ствие проведенных операций получим популя-
цию потомков 3P  (табл. 5, / - точка скрещивания).  

Табл.5. Скрещивание хромосом 

№ 
п./п. Хром. 1P  Хром. 2P  Хром. 3P  

1 20, 15, / 6 7, 8, / 5 20, 15, 5
7, 8, 6

2 23, / 12, 3 2,/ 13, 10 23, 13, 10
2, 12, 3

3 5, / 7, 11 7, / 8, 5 5, 8, 5
7, 7, 11

4 11, 3, /8 5, 7, /11 11, 3, 11
5, 7, 8

5 2, 13,/ 10 7, 8,/ 5 2, 13, 5
7, 8, 10

6 7, / 8, 5 11, / 3, 8 
11 8, 5 
7, 3, 8 

Шаг 6. Для каждой из хромосом популяции 
потомков 3P  определим значение целевой 

функции if .  

  515410554541532021 f  
  85479546483722 f  
  7154125541041332323 f  
  254525434123224 f  
  05454545483525 f  
  2554795411473726 f  
  21547554114331127 f  
  95463548473528 f  
  954635454133229 f  
  24547854104837210 f  
  12546654548311211 f  
  154555484337212 f  

Значение целевой функции пятой хромосо-
мы из популяции детей 3P  05 f . Значит, 
частным решением уравнения (8) будут число-
вые значения  5,8,5 .  

Для демонстрации всех этапов работы пред-
лагаемого метода поиска частостей возникно-
вения значений ущерба с помощью генетиче-
ского алгоритма рассмотрим возможные вари-
анты решения уравнения (8). Для этого, повто-
рим шаги 2-6. Результаты операций представ-
лены в табл. 6, 7 и 8. 

Таб.6. Вес хромосомы в популяции 

№
  

1P  if  
1pf

)(

1

ini xf
 



k

i ini xf1 )(

1

 
iw  

1 1, 8, 4 -12 

19,5 

0,083 

0,441 

0,188 
2 14, 7, 6 19 0,053 0,120 
3 19, 2, 7 18 0,056 0,127 
4 10, 8, 1 -6 0,167 0,379 
5 7, 11, 4 17 0,059 0,137 
6 22, 9, 7 45 0,023 0,052 

1; 0,036 2; 0,044 

3; 0,097 

4; 0,223 

5; 0,097 

6; 0,503 
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Для популяции 
1P  построим круговую диа-

грамму (рис.2): 

 
Рис. 2 Круговая диаграмма веса хромосом  

популяции 
1P . 

Выберем для скрещивания хромосомы в ма-
теринскую популяцию 

2P . Произведем скре-

щивание и получим популяцию детей 3P (табл. 7). 

Табл.7. Скрещивание хромосом 

№ п/п 1P  2P  3P  

1 1, 8, / 4 10, 8, / 1 1, 8, 1 
10, 8, 4 

2 14, 7, / 6 7, 11, /4 14, 7, 4 
7, 11, 6 

3 19, / 3, 7 10, / 8, 1 19, 8, 1 
10, 3, 7 

4 10,/ 8, 1 1, /8, 4 10, 8, 4 
1, 8, 1 

5 7, 11, /4 14, 7, /6 7, 11, 6 
14, 7, 4 

6 22,/ 9, 7 19, /2, 7 22, 2, 7 
19, 9, 7 

Примечание: / - точка скрещивания. 

Для каждой хромосомы из популяции детей 

3P  определим значение целевой функции if

(табл. 8).  

Табл.8. Значение целевой функции  
популяции 3P  

№ п/п 
3P

 if  

1 1, 8, 1 -24 

2 10, 8, 4 6 

3 14, 7, 4 11 

4 7, 11, 6 71 

5 19, 8, 1 12 

6 10, 3, 7 3 

7 10, 8, 4 6 

8 1, 8, 1 -24 

9 7, 11, 6 17 

10 14, 7, 4 11 

11 22, 2, 7 24 

12 19, 9, 7 39 

Шаг 7. Далее, из хромосом популяции роди-
телей 1P , 2P  и детей 3P  сформируем новую 

популяцию 4P . Для этого отберем шесть непо-
вторяющихся хромосом (табл. 7 и 8) с 
наименьшими (наилучшими) значениями целе-
вой функции if  (табл. 9).  

Табл.9. Отбор хромосом в новую  
популяцию 4P  

№ п/п  
хромосомы 4P  if  

1 1, 8, 4 -12 

2 10, 8, 1 -6 

3 14, 7, 4 11 

4 19, 8, 1 12 

5 10, 3, 7 3 

6 10, 8, 4 6 

Шаг 8. В популяции 4P  проведем мутацию 
первой хромосомы, имеющую наибольшее по 
модулю (наихудшее) значение целевой функ-
ции. Допустим, что необходимо провести мута-
цию с использованием правила золотого сече-
ния. Так, как хромосома состоит из трех генов 

3L , то по правилу золотого сечения 

1,85
61803,1

3
  точка мутации будет находиться 

между первым и вторым геном. Это значит, что 
при выполнении мутации золотого сечения в 
хромосоме первый и второй ген поменяются 
местами. То есть, первая хромосома популяции 

4P  примет вид 4,1,81p . 

Шаг 9. Для проведения инверсии случайным 
образом выберем хромосому из популяции 4P . 

Пусть это будет хромосома 4,8,106p  (табл. 9). 

Далее предположим, что  случайным образом 
определили точки среза в выбранной хромосо-
ме. Пусть, они будут перед первым и между 

вторым и третьим генами 4/,8,10/6p .Тогда, 

после инверсии, шестая хромосома будет иметь 

вид 4,10,86p . Определим значение целевой 

функции хромосом популяции 4P , на которых 

воздействовали операторами мутации и инвер-
сии (табл. 10).  

В результате выполнения операций мутаций 
и инверсий частного решения уравнения (8) 
найдено не было. 

Шаг 10. На основе полученных значений 
целевой функции хромосом популяции 

4P

1; 0,188 

2; 0,12 

3; 0,127 

4; 
0,379 

5; 0,137 
6; 0,052 
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(табл. 10) определим среднее значение целевой 
функции популяции 

4P : 

9,84.
6

831211619
)(

1
4








k

xf
f

in

k

i
i

P c

 

Табл.10. Значение целевой функции 
 хромосом популяции 4P  

№ п/п хромо-
сомы 4P  if  

1 8, 1, 4 -19 
2 10, 8, 1 -6 
3 14, 7, 4 11 
4 19, 8, 1 12 
5 10, 3, 7 3 
6 8, 10, 4 8 

Проведем сравнение значений целевых 
функций первой 27,33

1
pf

 
и созданной 

84,9
4
pf  популяций. Среднее значение целе-

вой функции четвертой популяции 
14 pp ff  , 

значит, алгоритм работает успешно, переходим 
к выполнению шагов 5-10. 

Шаг 11. В случае если среднее значение це-
левой функции 

4pf  популяции, сформирован-

ной из наилучших хромосом популяций роди-
телей 1P , 2P  и детей 3P , после применения 

операторов мутации и инверсии увеличивается 
или не изменяется 

44 pp ff  , то в популяции 4P  
проводится мутация n хромосом с наибольши-
ми значениями целевой функции за правилом 
определенным на шаге 7. Выполнение циклов 
алгоритма приведет к поиску всех значений 
частости возникновения ущерба. 

3. Экспериментальная часть 

В программной реализации метода поиска до-
пустимых значений частости возникновения 
ущерба произведем подсчет количества опера-
ций умножения/деления guK и сложе-

ния/вычитания guK .  

Во время проведения эксперимент значения 
частости возникновения ущерба jx   nj ...2,1  

ограниченны условиями (5). 
Опыты проведем для уравнения (4), где ко-

личество информационных ресурсов или групп 
информационных ресурсов n  изменяется от 2 
до 6. Приемлемое значение риска 129прr . Ве-

личина ущерба ja  приобретает значения 

 7;6;5;4;3;2 .  

Для рассматриваемых уравнений вида (4) со-
гласно (5) определим ограничения для jx , табл. 11. 

Для метода поиска допустимых значений ча-
стостей, основанного на генетическом алгорит-
ме, проведем выбор параметров в соответствии 
с результатами ранее полученны опытов [11]. 
При проведения эксперимента введем следую-
щие ограничения: 

– хромосомы состоят из чисел, представля-
ющие собой допустимые значения частости 
возникновения ущерба nj xxxx ...;;...;; 21

 
в деся-

тичной форме исчисления; 
– популяция предполагаемых допустимых 

значений частости ограничивается 200 хромо-
сомами [11]; 

– точка кроссинговера в хромосоме опреде-
ляется случайным образом с помощью встро-
енного в С# генератора случайных чисел; 

  
Таб.11. Ограничения для jx  при  

изменяющихся n  
Количество 

информацион-
ных ресурсов 

n  

Вид уравнения  
Ограничения 

jx  

2 12932 21  xx  421

631

2

1




x

x

 

3 
129432 321  xxx

 
311

431

611

3

2

1





x

x

x

 

4 
1295

432

4

321




x

xxx  

241

291

391

581

4

3

2

1






x

x

x

x

 

5 
12965

432

54

321




xx

xxx
 

191

221

281

371

551

5

4

3

2

1







x

x

x

x

x

 

6 
129765

432

654

321



xxx

xxx
 

151

181

211

261

351

251

6

5

4

3

2

1








x

x

x

x

x

x
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– мутация генов происходит в каждой итера-
ции (поколении) в одной хромосоме с худшим 
значением целевой функции, в популяции с уже 
отобранными лучшими решениями, с использо-
ванием простой мутации или правила золотого 
сечения, с вероятностью 0,5 наступления того 
или иного события; 

– инверсия проводится в каждой итерации 
(поколении) в одной хромосоме, выбранной 
генератором случайных чисел. Для этого в ней, 
с помощью генератора случайных чисел, опре-
деляются две точки среза и участок, ограничен-
ный точками среза, поворачивается на 180 
(инвертируется); 

– значение величин ущерба nj aaaa ...;...;; 21 не 

меняется во время поиска решений, и задается 
только с добавлением нового актива в исследу-
емое уравнение; 

– величина приемлемого риска прr  определя-

ется пользователем; 
– при попадании алгоритма в локальный ми-

нимум проводится мутация 10 хромосом с 
худшим значением целевой функции по прави-
лу определенном в абзаце 4 данных ограниче-
ний; 

– работа алгоритма прекращается при 
нахождении всех возможных допустимых зна-
чений частости возникновения ущерба.  

Результаты исследования уравнения (4) с 
помощью генетического алгоритма представле-
ны в таблице 12. 

Табл.12. Значения guK  и gsK  при  

изменяющихся n   

n  
guK  gsK  

2 46800 23400 
3 954100 408900 
4 6645600 2492100 
5 24792200 11597400 
6 151924000 45577200 

Графическое отображение результатов ис-
следования отображено на рисунке 3. 

4. Заключение 

Таким образом, в работе предложен метод 
определения допустимых значений частости 
возникновения ущерба вследствие реализации 
угрозы информационной безопасности на осно-
ве линейного, неоднородного диофантового 
уравнения в положительных целых числах. Для 
сокращения полного перебора множества ре-
шений этого уравнения использован математи-
ческий аппарат генетических алгоритмов. Ре-
зультаты проведенных экспериментов под-
тверждают работоспособность предложенного 
метода. 

Рис 3. Зависимость guK и gsK
 
от n  

Определение вычислительной сложносности 
и сравнительный анализ эффективности пред-
ложенного метода с известными методами ре-
шения неоднородных положительных диофан-
товых уравнений является целью дальнейших 
исследований. Предложенный метод позволяет 
определять допустимые значений частости воз-
никновения ущерба для получения модельных 
оценок рисков, в условиях неопределенности. 
Благодаря этому возможно принятие решения о 
необходимости их обработки в системах управ-
ления информационной безопасностью.  
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РОЗРОБКА АРХІТЕКТУРИ СИСТЕМИ ДЛЯ МОДЕЛЮВАННЯ ЗГОРТОЧНИХ  

НЕЙРОННИХ МЕРЕЖ 
  

Розглядається процес розробки архітектури системи, що допоможе у побудові згорточних нейронних 
мереж (ЗНМ), їх моделюванні та отриманні оброблених результатів.  

 
The process of developing the system architecture, which will help in building of convolutional neural networks 

(CNN), their modeling and getting the processed results. 
 

Вступ 

У наш час, коли майже у кожному портатив-
ному пристрої є цифрова камера з можливістю 
зйомки фото та відео матеріалів, обсяги інфор-
мації зростають з величезною швидкістю, тому 
виникає проблема у автоматичному розпізна-
ванні зображень та їх класифікації. Глобально 
ці проблеми відносяться до терміну «машинне 
навчання» («Machine Learning»). Постійні пуб-
лікації у даній сфері підтверджують актуаль-
ність даної проблеми. 

Як приклад, у жовтні  2012 року відбувся 
конкурс ImageNet [1], що був присвячений кла-
сифікації об'єктів на фотографіях. У конкурсі 
було потрібно розпізнавання образів в 1000 
категорій. Команда переможця Джефрі Хинто-
на використовувала методи поглибленого ви-
вчення (Deep Learning) та згорточних нейрон-
них мереж (Convolutional Neural Networks) [2].  

У березні 2013 року Google інвестував в про-
ект Хінтона, заснований при університеті То-
ронто. Протягом шести місяців був розробле-
ний сервіс пошуку по фотографіях 
photos.google.com. Напевно, у кожного є вели-
чезний архів фотографій, тепер можна з легкіс-
тю їх класифікувати, що допоможе у майбут-
ньому використанні цих матеріалів. 

Та повернімось до методів, за допомогою 
яких ця можливість тепер є досяжною. Зокрема, 
це згорточні нейронні мережі – окремий клас 
нейронних мереж, який найкращим чином під-
ходить для інтелектуальної обробки візуальних 
даних. ЗНМ були розроблені професором Яном 
Лекуном в кінці 1990-х років. Вже тоді ця тех-
нологія дозволяла надійно вирішувати задачі 
розпізнавання рукописних текстів. З тих пір 
значно збільшилася потужність комп'ютерів і 
з'явилися нові алгоритми навчання нейронних 
мереж. 

Також варто зазначити, що Джефрі Хінтон 
був одним з дослідників, хто запропонував ви-
користовувати метод зворотного поширення 
помилки для тренування нейронних мереж. 

 
Мета дослідження 

Об’єктом дослідження даної роботи є проце-
си розпізнавання та класифікації зображень, а 
предметом дослідження – використання ЗНМ 
для розпізнавання та класифікації зображень. 

Мета даної роботи – розробка інструмента-
рію для моделювання ЗНМ. Для досягнення 
поставленої мети виконаний пошук і порівнян-
ня існуючих бібліотек для роботи з ЗНМ, на-
ступним кроком був вибір додаткових компо-
нент, а після цього – розробка зручного інтер-
фейсу, що об’єднує обрані інструменти. 

 
ЗНМ та її застосування 

Історія виникнення. Згорточна нейронна 
мережа представляє особливий клас нейронних 
мереж, який найкращим чином підходить для 
інтелектуальної обробки візуальних даних. 

У 1981 році нейробіологи Торстен Візел та 
Девід Хабель досліджували зорову кору голов-
ного мозку кішки і виявили, що існують так 
звані прості клітини, які особливо сильно реа-
гують на прямі лінії під різними кутами і скла-
дні клітини, що реагують на рух ліній в одному 
напрямку. 

Пізніше Ян Лекун запропонував використо-
вувати так звані згорточні нейронні мережі, як 
аналог зорової кори головного мозку для розпі-
знавання зображень [3,4,5]. 

Ян Лекун і його співробітники зробили дійс-
но гарну роботу по розпізнанню почерку, вико-
ристовуючи ЗНМ, що були застосовані на прак-
тиці. Це один з небагатьох на той час прикладів 
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з застосуванням комп’ютера для тренування 
нейронних мереж, що мали добрий результат. 

LeNet-5. Перший вражаючий приклад вико-
ристання ЗНМ належить Яну Лекуну та його 
співробітниками, які створили дійсно добрий 
розпізнавач написаних від руки цифр. Ця мере-
жа була використана для читання ~10% чеків в 
Північній Америці [6, 8].  

Розроблена ЗНМ мала наступні особливості: 
− велика кількість прихованих шарів; 
− багато карт ознак у кожному шарі; 
− об’єднання виходів близьких виділених 

ознак; 
− виконувала розпізнавання, навіть, якщо 

символи перекривались; 
− навчання виконувалось не окремих сим-

волів, а повного напису; 
− у якості тренувального алгоритму вико-

ристовувався алгоритм зворотного поширення 
помилки. 

На рис.1. наведена архітектура LeNet-5. 
 

 

Рис. 1.  Архітектура LeNet-5 

При проходженні тесту на 10000 зображень 
помилка виникла лише у 82 випадках, це більш 
ніж 99% правильних відповідей. Тим не менше, 
більшість помилок, що робить LeNet-5, люди 
досить легко розпізнають, отже ці випадки та-
кож можна подолати. 

 
Огляд існуючих бібліотек 

Розглянемо основні бібліотеки для створення 
ЗНМ. 

CudaCnn. CudaCnn бібліотека для ЗНМ, на-
писана на C++/CUDA з інтерфейсом MATLAB. 
Підтримує наступні методи навчання: стохас-
тичний градієнтний спуск, стохастичний Леве-
нберга — Марквардта. Опціонально  підтримка 
CUDA. Містить приклад для роботи з датасе-
том MNIST. Бібліотека не оновлюється з кінця 
2012 року. 

cuda-convnet. Являє собою швидку (заявлено 
розробником) C++/CUDA реалізацію ЗНМ. На-

вчання проводиться з використанням алгоритму 
зворотного поширення. Бібліотека не оновлю-
ється з липня 2012 року. 

nnForge. nnForge – це бібліотека для трену-
вання згорточних та повнозв'язних нейронних 
мереж. Для обчислення може використовувати 
CPU і GPU (CUDA). Дана бібліотека написана 
на мові С++. Це відкрите програмне забезпе-
чення поширюється під ліцензією Apache 
License v2.0. 

Convolupy. Бібліотека написана на мові 
Python для роботи зі ЗНМ. Підтримка обчис-
лень GPU відсутня. Не оновлюється з 2009 ро-
ку. Сам розробник порадив використовувати 
рішення, над яким він зараз працює – Pylearn2 
(докладніше у наступному розділі). 

Pylearn2. Pylearn2 – бібліотека машинного 
навчання написана на мові Python [10]. Містить 
у собі так моделі: ЗНМ, багатошаровий перцеп-
трон, softmax-регресія (як випадок багатошаро-
вого перцептрона), обмежена машина Больцма-
на та інші. Підтримує наступні методи навчан-
ня: стохастичний градієнтний спуск, пакетний 
градієнтний спуск. 

Дана бібліотека використовує додаткову ін-
струментарій Theano для оптимізації та обчис-
лення математичних виразів, що включають 
багатовимірні масиви ефективно. Також ця біб-
ліотека дозволяє використовувати GPU для об-
числення складних операцій. Розробник заяв-
ляє, що у майбутньому для цього буде викорис-
товуватись не лише CUDA, а й OpenCL. Це 
означає можливу підтримку GPU не тільки 
компанії Nvidia, а й інших компаній. 

Також варто зазначити, що Theano містить у 
собі реалізацію ЗНМ, та навіть існує бібліотека 
pynnet, що реалізує інтерфейс для роботи з ни-
ми, та вона не підтримується розробником з 
2011 року. Сам розробник тепер приймає 
участь у покращенні та розробці Theano. 

Заявленими перевагами Pylearn2 є зрозуміла 
структура з можливістю створення під-
компонентів та доступність для використання в 
навчальному процесі (використовується в Мон-
реальському університеті). Бібліотека знахо-
диться у стадії «бурхливої» розробки. 

Мінусом даної бібліотеки є відсутність пов-
ної документації, але цей недолік виправляєть-
ся. Також для основних моделей існують на-
вчальні матеріали у форматі ipynb (IPython 
Notebook). 
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Враховуючи основні особливості, було ви-
рішено використовувати саме цю бібліотеку. 

 
Процес розробки архітектури 

Вимоги до системи. Необхідно створити 
архітектуру, яка дозволить виконувати моде-
лювання ЗНМ для користувача без особливих 
проблем, реалізувати зрозумілий та простий  
інтерфейс. Так як майбутньою сферою викори-
стання даної системи є використання у навча-
льному класі для початкового знайомства зі 
ЗНМ, виникає наступна вимога – можливість 
використовування кількома користувачами од-
ночасно. Але це не виключає використання си-
стеми для більш серйозних задач, таких як зна-
ходження оптимальної архітектури ЗНМ для  
конкретних наборів даних, вдосконалення тре-
нувальних алгоритмів та інше. 

Клієнт-серверна архітектура. Система пе-
редбачає клієнт-серверну архітектуру (рис. 2). 
Моделювання ЗНМ покладено на сервер, де 
виконуються необхідні обчислення. Користувач 
працює з системою через web-браузер, що 
встановлений на персональному комп’ютері. 
Через web-браузер задаються параметри моде-
лювання, та переглядається отриманий резуль-
тат. Необхідний доступ до мережі Інтернет. 

 

Рис.2. Приклад архітектури 

Дана архітектура має такі переваги: 
- для роботи користувачу необхідний ли-

ше web-браузер; 
- відсутність жорстких технічних вимог до 

комп’ютера користувача; 
- модернізація та оновлення програмного 

продукту відбувається без втручання користу-
вача; 

- безпека та цілісність даних покладена на 
сервер. 

Та наступні недоліки: 

- повна залежність від підключення до Ін-
тернет; 

- обмеженність серверних ресурсів. 
Вибір ОС. Враховуючи обрану бібліотеку 

Pylearn2 для ЗНМ, та компоненти, необхідні 
для її роботи, операційну систему для сервера 
було обрано CentOS 6.2 64-bit.  

CentOS частіше всього використовують, як 
серверну операційну систему для веб-хостингу. 
Багато великих хостингових компаній викорис-
товують CentOS для забезпечення стабільної 
роботи для своїх веб-застосунків. Даний  дис-
трибутив Linux базується на основі комерцій-
ного дистрибутиву Red Hat Enterprise Linux 
компанії Red Hat, що гарантує безпеку і стабі-
льність роботи.  Життєвий цикл CentOS складає 
10 років, підтримка 6-ої версії буде відбуватись 
до 2020 року. 

Фреймворк для розробки web-системи. 
Враховуючи, що обрана бібліотека для роботи 
зі ЗНМ написана на Python, фреймворк був об-
раний теж написаний на цій мові. 

Один з варіантів – Flask, що є мікрофрейм-
ворком для створення web-сайтів мовою 
Python. Основна причина чому Flask називаєть-
ся "мікрофреймворком" - це ідея зберегти ядро 
простим, але розширюваним. У ньому немає 
абстрактного рівня бази даних, немає валідації 
форм або всього такого, що вже є в інших біб-
ліотеках до яких ви можете звертатися. Однак 
Flask підтримує розширення, які можуть додати 
необхідну функціональність. 

Але вибір був зупинений на Django, що має 
усі необхідні компоненти «з коробки» та такі 
основні особливості [11]: 

- ORM, API доступу до БД з підтримкою 
транзакцій; 

- вбудований інтерфейс адміністратора, з 
уже наявними перекладами на більшість мов; 

- диспетчер URL на основі регулярних ви-
разів; 

- розширювана система шаблонів з тегами 
та наслідуванням; 

- система кешування. 
Вибір СКБД. Обрана бібліотека для web-

системи Django дозволяє використовувати на-
ступні СКБД: PostgreSQL (8.2 та вище), MySQL 
(5.0 та вище), SQLite, Oracle Database Server (9i 
та вище). Оскільки очікуване навантаження на 
СКБД має бути невеликим та функції покладені 
на неї не для моделювання ЗНМ, а тільки для 
забезпечення роботи з web-системою, було об-
рано найпоширеніше  рішення для web-
платформ – MySQL 5.5 [12]. 
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Web-сервер. Для обраної ОС розглядалось 
два найпопулярніші web-сервери: Apache та 
nginx. Обидва рішення надають надійність та 
гнучкість у конфігурації. Але головна особли-
вість, в першу чергу в тому, що Apache працює 
за принципом: новий запит - новий потік; nginx 
працює з використанням моделі подій, відпові-
дно новий запит не породжує нових потоків. 
Завдяки цій особливості, web-сервер потребує 
менше оперативної пам'яті, а швидкість його 
роботи стає вищою [13].  

Gateway Interface HTTP-сервера. Враховую-
чи обрані вище рішення, в якості Python web-
сервера, до якого відбувається звернення з 
nginx, було вирішено використовувати Gunicorn 
[14]. Він має наступні особливості: 

- підтримка Django з коробки; 
- автоматичне управління робочим проце-

сом; 
- проста конфігурація Python; 
- можливість використовувати кілька 

конфігурацій; 
- різні hooks для розширюваності; 
- сумісність з Python 2.x >= 2.5. 

Фоновий процес моделювання. Оскільки 
процес моделювання досить ресурсномісткий, 
його необхідно виконувати у фоні та асинхрон-
но, бажано навіть на окремому сервері. Тому 
було обрано бібліотеку ZeroMQ [15]. 

ZeroMQ (також називають OMQ) – високоп-
родуктивна бібліотека, що призначена для аси-
нхронного обміну повідомленнями. Ця бібліо-
тека призначена для використання в масштабо-
ваних розподілених системах чи в паралельних 
додатках.  

 
Схема отриманої архітектури 

На рис. 3. представлена схема отриманої ар-
хітектури ПЗ. 

 
Рис.3. Отримана архітектура 

 
Через web-браузер користувач може створю-

вати задачі, що будуть змодельовані. Після 
створення задачі, вона додається до черги, звід-
ки її на моделювання отримає ZeroMQ. Після 
моделювання, результати записуються до бази 
даних, звідки користувач може їх переглядати. 

 

Приклад моделювання 

Для перевірки працездатності отриманої ар-
хітектури було здійснено наступний експери-
мент [16]. 

Тренувальний датасет MNIST – набір напи-
саних від руки цифр, складається з 60 тисяч 
зображень для тренування, та 10 тисяч для тес-
тування, відповідно це складає 85% та 15% від 
загального обсягу зображень.  Конфігурація 
шарів: вхідний шар [28, 28], 
ConvRectifiedLinear (кількість вихідних каналів 
64, форма ядра згортки [5, 5], форма вікна для 
розрідженого max pooling [4, 4], відстань між 
початком кожного вікна згортки [2, 2], норма 
ядра згортки 1.9365), ConvRectifiedLinear - дуб-
лює параметри попереднього шару, Softmax 
(норма кожного стовпця матриці ваг 1.9365). 

 

 
Рис.4. Графік помилки розпізнання 

 

 
Рис.5. Графік помилки І та ІІ роду 
 

Результат моделювання для тестової вибірки 
- помилка знизилася до 0.74% (рис. 4). Для 10 
тестових вибірок середнє значення помилки І 
роду складає 6,89% від загальної помилки, а 
помилки ІІ роду 93,1% (рис. 5). 

 
Висновки 

В даній роботі було описано процес розроб-
ки архітектури системи для моделювання згор-
точних нейронних мереж.  
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Тема даної роботи є актуальною, що підтве-
рджується великою кількістю новин та публі-
кацій за 2012-2013 роки. 

На основі виконаного аналізу, було обрано 
бібліотеку pylearn2, написану на мові Python. 
Враховуючи поставлену вимоги, обрано допо-
міжні компоненти для реалізації клієнт-
серверної архітектури. 

Отримане рішення має переваги у вигляді 
доступності та простоти у користуванні, але 
існує недолік, такий як залежність від ресурсів 
сервера. З іншого боку, сервером може висту-
пати будь-який комп’ютер з ОС Linux, або на-
віть GPU-кластер. 
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НЕЙРОМЕРЕЖЕВІ КОМПОНЕНТИ СИСТЕМ КЕРУВАННЯ ДИНАМІЧНИМИ  

ОБЄКТАМИ З ЇХ АПАРАТНО-ПРОГРАМНОЮ РЕАЛІЗАЦІЄЮ НА FPGA 
 

В даній роботі розроблені та дослідженні нейромережеві компоненти систем керування динамічними 
об'єктами з їх апаратно програмною реалізацією на FPGA, а саме розроблено метод синтезу таких типових 
моделей як пряма та інверсна модель об'єкта управління та алгоритм апаратно-програмної реалізації фільт-
ра Калмана. 

 
In this paper neural networks are designed and research components of control systems dynamic objects with 

their hardware program implementation on FPGA, namely those developed typical model as direct and inverse 
model of the object management and algorithm for hardware-software implementation of Kalman filter. 

 
Нейромережеві системи управління являють 

собою новий високотехнологічний напрямок в 
теорії управління та відносяться до класу нелі-
нійних динамічних систем [1,2]. Висока швид-
кодія за рахунок розпаралелювання вхідної ін-
формації в поєднанні зі здатністю до навчання 
нейронних мереж робить цю технологію вель-
ми привабливою для створення пристроїв 
управління в автоматичних системах [2]. Ней-
ронні мережі можуть бути використані для по-
будови регулюючих та коректуючих пристроїв, 
еталонної, адаптивної, номінальної та інверсно-
динамічної моделей об'єкта, на основі яких ви-
конується спостереження та оцінка параметрів 
об'єкта керування (ОК), спостереження та оцін-
ка величини діючих в системі збурень, пошук 
або обчислення оптимальної програми зміни 
керуючого впливу, ідентифікація ОК, прогно-
зування стану ОК та інше [2,3]. Здатність до 
навчання на будь-який заданий принцип функ-
ціонування дозволяє створити системи автома-
тичного керування, оптимальні по швидкодії, 
по енергоспоживанню і т. д., при цьому, приро-
дно, можлива реалізація декількох принципів 
функціонування та перехід з одного на інший. 
Навчені нейронні мережі не потребують для 
обчислень значних часових затрат, а тому сис-
теми з нейронними мережами мають значно 
кращу динаміку. Вони є універсальним засобом 
для моделювання складних нелінійних ОК та 
знаходження рішень в некоректних задачах [2-5]. 

Засоби реалізації нейромережевих систем 
управління повинні орієнтуватися на широке 
застосування в промислових умовах, бути уні-
версальними і гнучкими, навчатися і адаптува-
тися в реальному часі, бути простими і деше-
вими, тому найбільш перспективними засобами 

можна вважати FPGA [6,7]. З появою FPGA 
проектування цифрових мікросхем перестало 
бути долею виключно великих підприємств з 
обсягами випуску в десятки і сотні тисяч крис-
талів. Проектування і випуск невеликої партії 
унікальних цифрових пристроїв став можливий 
в умовах проектно-конструкторських підрозді-
лів промислових підприємств, в дослідницьких 
і навчальних лабораторіях і навіть в умовах 
домашніх радіоаматорських місць. Промислово 
випускаються «заготовки» програмованих мік-
росхем з електричним програмуванням і авто-
матизованим процесом перекладу схеми корис-
тувача в послідовність імпульсів програмуван-
ня роблять проектування нових цифрових при-
строїв порівнянним з розробкою програмного 
забезпечення [8-10]. 

Розглянуті далі моделі систем керування 
включають елементарні схеми, які можуть бути 
базовими для структурного синтезу функціона-
льно більш складних систем керування. Влас-
тивості ШНМ з динамічними алгоритмами на-
вчання дозволяють моделювати складні нелі-
нійні динамічні об'єкти управління – у вигляді 
прямих та інверсних моделей по вимірах «вхід-
вихід» цього об'єкта. Обидві моделі викорис-
таються для обчислення векторів стану об'єкта і 
формування функції управління ним. Також 
важливим завданням в теорії управління є по-
будова ефективних алгоритмів оцінювання ста-
ну динамічної системи [11]. Один з підходів до 
оцінювання вектора стану в умовах невизначе-
ності – імовірнісний, згідно з яким обурення і 
перешкоди є випадковими величинами з відо-
мими функціями розподілу. Завдання фільтра-
ції, оцінки стану динамічної системи за вимі-
рюваннями, при випадкових збуреннях допус-
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кає практично вичерпне рішення за допомогою 
фільтра Калмана [12]. 

Метою роботи є розробка методів та алго-
ритмів апаратно-програмної реалізації нейро-
мережевих компонентів систем керування ди-
намічними об'єктами на FPGA. 

Пряму модель об'єкта управління по вимірах 
вхідних ( )u k  та вихідних ( )y k  даних можна 
отримати по схемі зображеній на рис. 1. Відома 
в теорії ідентифікації як схема з налагоджува-
ною моделлю [13], реалізується в даному випа-
дку рекурентною штучною мережею, що навча-

ється на основі помилки ( )e t

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В якості вектора стану мережі обрано вектор 
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, де 

1z  – оператор затримки. Результатом іденти-
фікації динамічної моделі поведінки реального 
ОК в сенсі близькості функцій виходів ( )y t


 та 

( )y t  з точністю до помилки навчання 
( ) ( ) ( )e t y t y t  

, або мінімуму деякого функ-

ціонала   J e t , можуть бути налаштовані 

значення вагових коефіцієнтів ( )l
iw  у шарах 

Kl ,1  та оцінки вектора стану об'єкта, який 
в загальному випадку може бути представле-
ний параметрично недовизначеним нелінійним 
диференціальним рівнянням: 
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Структурна схема динамічної нейромережі з 
одним входом та одним виходом, що відповідає 
схемі прямої моделі навчання з використанням 
вимірів «вхід-вихід об'єкта» керування зобра-
жена на рис. 1. Схема прямої моделі навчання з 
використанням вимірів «вхід-вихід об'єкта» 
керування зображена на рис. 2. 

Засновані на ШНМ дискретні ідентифікацій-
ні моделі називаються нейроемуляторами або 
предикторами. У загальному вигляді вони опи-
суються нелінійним рівнянням (1). 

Для одержання прямої моделі в заданому 
класі функцій u(t)U не потрібно повної апріо-
рної інформації про структуру зв'язків й їхніх 
операторів для ОК, окрім інформації про стій-

кість та обмеженість всіх траєкторій y(t) для 
t≥0. Варто зауважити, що навчена мережа побі-
чно «враховує» вплив на реальний об'єкт 
управління зовнішніх збурень. 

 

Рис. 1. Структурна схема адаптивної  
ідентифікації 
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Рис. 2. Структурна схема прямої моделі ОК 
 

Для побудови інверсної моделі об'єкта 
управління можуть бути використані два підхо-
ди навчання ШНМ: узагальнене та спеціалізо-
ване інверсне навчання 

В схемі узагальненого інверсного навчання, 
рис. 3, в якості вхідних даних використається 
тестовий сигнал u*(t). Це може бути, напри-
клад, значення відомої функції оптимального 
керування об'єктом. Вихід реального ОК y(t) 
при підключенні виходу навченої мережі до 
входу об'єкта відтворює значення функції r(t), 
тобто якщо А – оператор ОК, то при eu(t)=0 
нейромережа відображає інверсний оператор А-

1, що й пояснює термін «інверсне навчання». 
Тестовий сигнал u*(t) повинен задовольняти 

вимозі повного перекриття можливого діапазо-
ну зміни керуючого впливу в реальній системі 
керування.  

Другий підхід до інверсного моделювання 
об'єкта управління реалізується схемою спеціа-
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лізованого інверсного навчання, зображеною на 
рис 4. Ця ж схема дозволяє відтворювати зада-
ну функцію r(t). 

Рис. 3. Структурна схема загального інверс-
ного навчання ШНМ 

Рис. 4. Структурна схема спеціалізованого 
інверсного навчання ШНМ 

 
У даній схемі сигнал r(t) виконує роль тесто-

вого в завданні інверсного моделювання об'єкта 
керування за допомогою нейромережі і його 
форма відповідає класу відтворених у завданні 
управління функцій. 

На відміну від узагальненої схеми в спеціалі-
зованій використовується помилка між заданою 
функцією r(t) і виходом y(t), нейронна мережа 
налагоджується за динамічним алгоритмом на-
вчання. Якщо нейромережа навчена і помилка 
ey(t)=0, то функція r(t) у точності відтворюється 
на виході об'єкта. В [17] стверджується, що 
схема спеціалізованого інверсного навчання 
дозволяє, відтворити точну інверсну модель 
об'єкта управління при використанні реального 
виходу y(t). 

Інверсні моделі самі по собі можуть бути за-
стосовні для управління динамічними об'єкта-
ми, у тому числі і для адаптивного управління 
[2,17-19], але прямі й інверсні моделі можуть 
служити типовими «будівельними блоками» 
для синтезу багатомірних систем управління 
об'єктами з більш складною структурою. 

Апаратно-програмна реалізація моделей та 
елементів систем управління на основі ШНМ 

на прикладі реалізації узагальненої нейромере-
жевої моделі об'єкта управління рис.2, викону-
ється за наступним алгоритмом: 

Крок 1. Проведення експерименту.  
Основним завданням проведення експери-

менту є побудова інформативної множини да-
них Z, придатної для побудови працездатної 
моделі: 

},1)],(),({[ NttytuZ N  ,          (2) 

де: )( tu  – тестовий сигнал;  
)(ty  – реакція об'єкту на тестовий сигнал; 

t – час; 
N  – розмірність множини Z. 
Побудова інформативної множини даних Z 

може бути виконана шляхом імітаційного мо-
делювання (у випадку якщо модель об'єкту ві-
дома) або шляхом проведення серії експериме-
нтів з реальним об'єктом (у випадку, якщо мо-
дель об'єкту не відома.).  

Для нелінійних об'єктів надзвичайно важли-
во, що б в множині експериментальних даних 

NZ  були представлені всі можливі комбінації 
амплітуд і частот з робочого діапазону системи. 
Один з можливих варіантів тестового сигналу, 
що задовольняє вказаним вимогам, описується 
виразом: 

,2,1),1
1

(int)()( 



 

 t
N

t
eNtutu    (3) 

де: )(te  – білий шум з дисперсією 
2
e . 

Іншим варіантом тестового сигналу є сину-
соїда з наростаючою частотою c  і амплітудою 

cA , що змінюється: 

)sin()( 0 tTAutu cc  , 

N
нк

нc
)(  

 ,                 (4) 

N

АА
АА нк
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)( 
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де н , к – відповідно початкове і кінцеве 
значення частоти синусоїдального сигналу; 

нA , êA – відповідно початкове і кінцеве зна-

чення амплітуди синусоїдального сигналу. 
Для ефективного використання отриманої 

тестової множини експериментальних даних 
необхідно виконати його попередню обробку 
(фільтрацію, видалення надмірних даних і ви-
кидів, масштабування), метою якого є отриман-
ня найбільш значущої інформації і приведення 
її до певного вигляду, необхідного для навчан-
ня нейромережевої моделі.  
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Крок 2. Вибір області можливих модельних 
структур.  

Під модельною структурою розумітимемо 
структуру нейронної мережі, яка може бути 
умовно розділена на «внутрішню структуру» і 
«зовнішню структуру».  

Внутрішня структура нейронної мережі ви-
значається: топологією мережі, кількістю при-
хованих шарів, числом нейронів і видом акти-
ваційних функцій в кожному шарі.  

Зовнішня структура нейронної мережі ви-
значається вектором входу )(t  (регресором). 
Вектор входу )(t  нейронної мережі можна 
представити як: 
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(5) 
де: k  – k -а компонента регресора; 

kd  – «глибина» регресора. 
Під вибором регресора мається на увазі ви-

значення компонент регресора k  і глибини 

регресії kd , тобто кількості d  значень k -ої 
компоненти регресора в попередні значення 
часу. У якості компонент регресора зазвичай 
використовуються ті параметри системи (про-
цесу), які можуть бути безпосередньо виміряні 
(або оцінені) в режимі функціонування. Напри-
клад, для одновимірних об'єктів в якості ком-
понентів регресора використовується значення 
входу )(tu  і виходу )(ty  об'єкту. Вибір глибини 
регресії визначається динамікою об'єкта . 

Таким чином, завдання вибору структури 
нейронної мережі зводиться до визначення 
«глибини» регресора )(t  («зовнішня» струк-
тура) і кількості нейронів прихованого шару n  
(«внутрішня» структура) багатошарової ней-
ронні мережі, що містить один прихований шар 
нейронів з сигмоїдальними функціями актива-
ції і вихідний шар з лінійними функціями акти-
вації. 

Визначення області «можливих» модель-
них структур  1, , , kV n    в області модель-

них структур   1, , , kM n   , виконується на 

основі аналізу апріорної інформації про об'єкт і 
його динаміку. 

Крок 3. Оцінка моделей з області «можли-
вих» модельних структур. 

У роботі [15] розглядається комплексний 
формалізований підхід до реалізації багатоета-
пної процедури побудови нейромережевих мо-

делей складних динамічних об'єктів, розробле-
но програмний пакет «MIMO-Plant» в середо-
вищі MatLab. Для кожної моделі з області 

 1, , , kV n    обчислюється значення крите-

рію адекватності, у якості  котрого можна ви-
користовувати значення середньоквадратичної 
помилки. Представлено детальний опис про-
грамного пакету та приклади дослідження. 

Крок 4.  Реалізація нейромережевої моделі 
на ПЛІС. 

При апаратно-програмній реалізації нейро-
мережевих моделей на FPGA використовують-
ся метод апаратно-програмної реалізації ШНМ 
описаний в [14]. 

Крок 5. Оцінка «вартості» реалізації моделі 
на FPGA. 

Для вибраної моделі обчислюється значення 
критерію «вартості» апаратної реалізації ней-
ромережевої моделі на ПЛІС. Під «вартістю» 
реалізації C в даному випадку розуміється час-
тина ресурсів (Slices), кількість D–тригерів (Flip 
Flops), об'єм вбудованої блокової пам'яті 
(BRAM), кількість чотиревходових таблиць 
перетворення (Look-up Table)), необхідних для 
реалізації отриманої моделі на вибраному типі 
кристала ПЛІС 
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де: iS , iF , iR , iL  – кількість Slices, Flip Flops, 
BRAM, Look-up Table, відповідно, що необхід-
на для реалізації нейромережевої моделі; 

XS , XF , XR , XL  – кількість Slices, Flip Flops, 
BRAM, Look-up Table, відповідно, яка  містить-
ся у вибраному кристалі ПЛІС; 

I  – сумарна кількість елементів (ваги, зсуви, 
функції активації, затримки) тих, що реалізо-
вують нейронну мережу. 

Умовою реалізуємості нейромережевої мо-
делі на вибраному кристалі ПЛІС є виконання 
нерівності 

0.7C  .                        (7) 
Крок 6. Прийняття рішення про можливість 

практичної реалізації. 
Якщо отримана модель не задовольняє яко-

мусь критерію, то необхідно виконати поперед-
ні кроки алгоритму побудови моделі, аж до 
проведення нової серії експериментів. 

Відповідно до даного алгоритму, якщо умова 
(7) виконується, то дану модель можна реалізу-
вати на вибраному кристалі ПЛІС, якщо ж умо-
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ва (7) не виконується, то модель на такому кри-
сталі ПЛІС реалізувати неможливо. В цьому 
випадку забезпечити виконання умови (7) мож-
на наступним чином: 1) виконати процедуру 
оптимізації структури моделі; 2) вибрати крис-
тал ПЛІС більшої ємності і/або іншого сімейст-
ва; 3) збільшити число кристалів ПЛІС. 

Крок 7. Оптимізація структури моделі 
Оптимізація структури нейромережевої мо-

делі проводиться шляхом видалення ряду мало-
значних вагових коефіцієнтів. Для реалізації 
цього можуть бути використані такі алгоритми: 

- алгоритм послідовного зменшення струк-
тури; 

- алгоритм послідовного збільшення струк-
тури; 

- генетичний алгоритм;  
- Optimal Brain Damage (OBD); 
- Optimal Brain Surgeon (OBS) [5]. 
Останній алгоритм є найбільш відомим і 

широко поширеним. Після виконання мініміза-
ції структури необхідно заново оцінити адеква-
тність моделі і виконати кроки 5, 6. 

Розглянемо приклад реалізації прямої та ін-
версної моделі такого динамічного об'єкту як 
індукційна піч. Динаміка індукційної печі дета-
льно описана в [20]. 

 

 

Рис. 5. Моделювання роботи прямої моделі 

 

 

Рис. 6. Моделювання роботи інверсної моделі 
 

На рисунках 5 та 6 представлено моделю-
вання роботи структурних схем зображених на 
рисунках 1 та 4 відповідно. Обидві схеми побу-
довані в середовищі ISE Design Suite 13.2 та 
промодельовані в середовищі ISim. Як видно з 
рисунків 5 та 6 отримані нейромережеві моделі 
є адекватними. 

Фільтр Калмана призначено для рекурсивно-
го дооцінювання вектора стану апріорно відо-
мої динамічної системи, тобто для розрахунку 
поточного стану системи необхідно знати пото-
чний вимір, а також попередній стан самого 
фільтра. Фільтр Калмана реалізований в тимча-
совому, а не в частотному поданні. Наочний 
приклад можливостей фільтра – отримання то-
чних, безперервно обновлюваних оцінок поло-

ження і швидкості деякого об'єкта за результа-
тами часового ряду неточних вимірювань його 
місця розташування. Фільтр Калмана оперує 
поняттям вектора стану системи і його статис-
тичними описом. Вони базуються на дискрети-
зованих за часом лінійних динамічних систе-
мах. Стан системи описується вектором кінце-
вої розмірності – вектором стану. У кожен такт 
часу лінійний оператор діє на вектор стану і 
переводить його в інший вектор стану, додаєть-
ся деякий вектор нормального шуму і в загаль-
ному випадку вектор управління, що моделює 
вплив системи управління. Опис фільтра Кал-
мана представлено в [20]. Апаратно-програмна 
реалізація фільтра Калмана на FPGA дозволить 
синтезувати велику кількість паралельно пра-
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цюючих фільтрів на одному кристалі, що в 
свою чергу дає можливість синтезу систем 

управління багатовимірними об'єктами(MIMO). 

 
Рис. 7. Схема електрична принципова моделі для дослідження роботи фільтра Калмана 

 
Апаратно-програмна реалізація фільтра Ка-

лмана на FPGA, виконується за наступним ал-
горитмом: 

Крок 1: Виконати ініціалізацію змінних. 
Задати дисперсію похибки датчика sigmaeta,  

середнє значення квадрату похибки на k-й  іте-
рації eopt_prev, дисперсію похибки моделі 
sigmaksi.  Задати а, коефіцієнт деякої відомої 
керуючої  функції uk=a·k, де k – номер ітерації. 
При обчисленні використовувались десяткові 
числа, проте, так як в мові VHDL немає вбудо-
ваних засобів представлення не цілих десятко-
вих чисел, то в програмному коді фільтра за-
стосовуються коефіцієнти-змінні h=10000 i 
l=10 для перенесення коми, множення не цілих 
змінних в формулах. Таким чином отримують-
ся великі цілі числа типу integer, з якими можна 
за допомогою вбудованих арифметичних опе-
рацій виконати необхідні обчислення. Отже в 
обчисленнях використовуються змінні з точніс-
тю до 0.0001. Результат представлений тільки 
цілою частиною. 

Крок 2: Якщо на синхровхід надходить ім-
пульс(перехід з 0 в 1) – перейти до Крок 3, ін-
акше – чекати, поки не надійде імпульс (повто-
рити Крок 2). 

Крок 3: Зчитати з входу сигнал FILTER_IN 
покази датчика z<=FILTER_IN. z – покази дат-
чика. 

Крок 4: Обчислити квадрат середнього зна-
чення квадрату похибки  

eopt:=divide( 
(sigmaeta2)·(eopt_prev+sigmaksi2), 

(sigmaeta2+eopt_prev+sigmaksi2) ) 
Вбудованої операції ділення двох десяткових 

чисел в VHDL не передбачено, тому операцію 
ділення (ф-я divide) в вищенаведеній формулі 
було реалізовано відновлювальним алгоритмом  
ділення [21]. Ця функція приймає два числа 
типу integer (ділене та дільник) і приводить їх 
до типу unsigned. Тому отримавши два двійко-
вих числа, дуже легко знайти частку маніпу-

люючи бітовими зсувами, ця операція швидка й 
використовує манімальну кількість ресурсів.   

Крок 5: Обчислити коефіцієнти підсилення 
Калмана 

k:=divide((eopt·h),(sigmaeta2)); 
В цій формулі також використовується пере-

несення коми і функція діленні divide. 
Крок 6:  Обчислити оптимальне відфільтро-

ване значення  
xopt:=(divide(xopt_prev·l, h)+a·t·l)·(1·h-

k)/l+k·z; 
де z, як було вказано вище, покази датчика. 
Крок 7: Ділимо на коефіцієнт h 

xoptout:=xopt/h; 
і результат фільтра (xoptout). Дрібна частина 

з точністю до 0.0001 враховується в обчислен-
нях, але в результаті нехтується. 

Крок 8: Видати результат на вихід фільтра 
FILTER_OUT:   

FILTER_OUT <= xoptout 
Крок 9: Інкремент кроку ітерації k=k+1. 
Розглянемо приклад реалізації фільтра Кал-

мана на FPGA. Для моделювання його роботи 
побудуємо схему електричну принципову в 
програмному забезпеченні Xilinx ISE Design 
Suite 13.2, на якій в свою чергу змоделюємо 
роботу ОК, датчика та фільтра рис.6. На рис. 6 
блок Object – модель об'єкта. Входи: CLK – 
вхід синхронізації. Виходи: SYNCH_OUT – 
вихід синхронізації; OBJECT_OUT – вихідна 
величина об'єкта. Блок SENSOR – модель дат-
чика. Входи: SYNCH_IN – вхід синхронізації (з 
об'єктом); SENSOR_IN – вхід, на який надхо-
дить вимірювана величина. Виходи: 
SYNCH_OUT – вихід синхронізації(з фільт-
ром); SENSOR_OUT – вихід, «виміряна» вели-
чина. Блок FILTER – фільтр Калмана. Отримує 
результати вимірювання датчика та за методом 
Калмана генерує значення, які ближчі до реаль-
ної вимірюваної величини. Входи: SYNCH_IN 
– синхронізація; FILTER_IN – вхід фільтра (для 
датчика з похибкою). Виходи: FILTER_OUT– 
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оптимальне згенероване значення вимірюваної 
величини.  

Нехай динаміка об'єкта управління опису-
ється фізичним законом руху. Характеризуєть-
ся деякою вихідною величиною, яка змінюється 
за заданим законом 1k k kx v dtx    , де kϵ[0,100] 

– номер ітерації; хk+1ϵ[0,4950] – вихід-

на(вимірювана) величина на ітерації k+1; a=1 – 
коеф. нелінійного закону; k a kv    – відома 

керуюча функція. В побудованій моделі похиб-
ка датчика не перевищує 50k  , генерується 

псевдовипадкова послідовність значень. 

 

  

Рис. 8. Моделювання роботи фільтра Калмана в програмному пакеті ISim 
 
 

 

Рис. 9. Графік фільтрації сигналу по Калману 
 

На часовій діаграмі, рис. 7, видно, що сигнал 
на виході датчика (sensor_out) спотворений по-
хибкою, видно сигнал без похибки та роботу 
фільтра Калмана. При точності 0.0001 викорис-
товуваній в обчисленнях та досить великому 
проміжку значень вимірюваної величини, точ-
ність на виході фільтра знаходиться в межах 
0.0001. Наглядний графік фільтрації сигналу по 
Калману(рис. 8) датчика (sensor_out), відфільт-

рованого значення(filter_out) та реальної вели-
чини(object_out) побудований в Matlab. 

 
Висновок 

В даній роботі розроблені та описані методи 
апаратно-програмної реалізації нейромереже-
вих компонентів систем керування динамічни-
ми об'єктами. Розроблено метод апаратно-
програмної реалізації прямої та інверсної моде-
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лі об'єкта управління. На прикладі показана 
реалізація моделей такого об'єкта як індукційна 
піч. Отримані нейромережеві моделі є адекват-
ними. Розроблено алгоритм реалізації фільтра 
Калмана, розглянуто приклад його реалізації та 
промодельовано його роботу. Розроблені в да-
ній роботі нейромережеві компоненти дозво-

лять будувати системи управління, які функці-
онують та адаптуються в режимі реального ча-
су та формують функції управління будь-якої 
складності. Розробку та моделювання виконано 
на програмному забезпеченні Xilinx ISE Design 
Suite 13.2 та чіпі сімейства Spartan 3 – XC3S200. 
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ИНТЕРАКТИВНО-ШАБЛОННЫЙ МЕТОД КОМПЬЮТЕРНОГО ПЕРЕВОДА 
НАУЧНО-ТЕХНИЧЕСКИХ ПУБЛИКАЦИЙ 

 
В статье предложен подход к организации компьютерного перевода научно-технических публикаций. 

В основу подхода положено интерактивное использование лингвистических шаблонов, позволяющее повы-
сить качество перевода за счет рационального разделения функций специалиста в предметной области, 
переводчика-лингвиста и компьютерных программ.  Разработаны процедуры шаблонирования текста пуб-
ликации и компьютерного перевода с использованием шаблонов. Приведен пример перевода и результаты 
экспериментальных исследований. Выполнена оценка эффективности предложенного подхода по сравне-
нию с существующими системами компьютерного перевода.    

 
The paper proposes a new approach to computer translation of technical scientific publications.  The described 

method is based on the interactive use of translation templates which allow to improve the translation quality due to 
the  rational distribution of functions between a domain expert, a human translator (a linguist) and computer soft-
ware.The procedures for creating text templates and for template-based computer translation of publications were 
developed . An example of the translation and the results of experimental studies were given. The evaluation of the 
effectiveness of the proposed approach compared to the existing systems of computer translation was made. 

 
 

Введение 

Начало третьего тысячелетия знаменует ди-
намичный процесс углубления и расширения 
интеграционных процессов во всех сферах че-
ловеческой деятельности.  В значительной сте-
пени процесс информационной интеграции 
обусловлен быстрым развитием средств теле-
коммуникации и компьютерных сетей и, в 
первую очередь, Интернета, которые техниче-
ски решают задачу доступа к информации. 

Однако, существенным препятствием на пу-
ти обмена информацией, главным образом, свя-
занной с научными и техническими достижени-
ями, остается языковой барьер. Развитие техно-
логий  электронных публикаций педалировало 
в начале  21-го века  заметный рост числа пуб-
ликаций научного характера в странах азиат-
ского региона, в первую очередь таких как Ки-
тай и Индия [1]. Это обстоятельство обостряет 
проблему межъязыкового взаимопонимания в 
процессе обмена научно-технической инфор-
мацией.  

Значительным потенциалом в решении этой 
проблемы является использование возмож-
ностей современных компьютерных техноло-
гий. 

Таким образом,  проблема создания эффек-
тивных средств компьютерного перевода науч-
но-технических публикаций является важной и 
актуальной для расширения и углубления ин-

формационной интеграции во многих областях  
человеческой деятельности.  

 
Анализ современного состояния 

проблемы компьютерного перевода 

Проблема компьютеризованного перевода 
является одной из наиболее традиционных в 
компьютерных технологиях. Первые системы 
машинного перевода появились еще в 60-х го-
дах прошлого столетия [2]. С тех пор проведено 
большое число  исследований, опубликовано 
тысячи статей, создано ряд действующих си-
стем, на порядок выросли возможности компь-
ютерной техники. 

Все системы компьютеризованного пере-
вода, с позиций участия в их функциони-
ровании человека, принято [1] разделять на два 
класса: машинного (или автоматического) пе-
ревода и автоматизированного перевода (CAT – 
computer-aided translation). Системы первого 
класса осуществляют перевод текстов с одного 
естественного языка на другой без участия че-
ловека.  Примерами подобных систем являются 
Systran [3] и программа-переводчик Google [4]. 
Первая из них строится на на основе граммати-
ческих правил (Rule-Based Machine Translation, 
RBMT), обеспечивающей перевод на базе 
встроенных словарей и грамматических правил 
двух языков. Основным недостатком этой си-
стемы является недостаточное для практиче-
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ского использования семантическое качество 
перевода. Основной причиной этого является 
отсутствие пригодных для практического ис-
пользования формальных моделей естествен-
ных языков [5].  В некоторых системах полно-
стью машинного перевода, в частности, в упо-
минавшейся выше программе перевода Google, 
отсутствие такой модели заменяется статисти-
ческим анализом (Statistical Machine Translation, 
SMT) огромного количества  текстов и их пере-
водов, выполненных человеком. Системы этого 
типа  анализируют статистику межъязыковых 
соответствий и используют эту информацию 
при выборе вариантов перевода. Их очевидным 
недостатком является потребность в значитель-
ном объеме ресурсов (памяти и процессорного 
времени). Опыт практического использования 
показал [4], что знамена формальной модели 
языка статистикой не позволяет заметно улуч-
шить семантическое качество перевода. Такой 
же результат имеют и попытки заменить отсут-
ствие формальной модели естественного языка 
использованием самообучающихся систем и 
систем на основе нейронных сетей [6]. Факти-
чески такие системы не вышли к настоящему 
времени за границы экспериментальных разра-
боток.  

Таким образом, полностью компьютери-
зированные системы перевода, работающие без 
участия человека, не способны к настоящему 
времени обеспечить в полной мере семантиче-
ское соответствие между входным и выходным 
текстами. 

Поэтому на практике такие системы требу-
ют редакторской правки опытного переводчика 
и специалистов предметной области.  

Более широко используются системы авто-
матизированного перевода, в которых основная 
роль принадлежит переводчику, труд которого 
автоматизируется компьютерными средствами. 
В простейшем случае такие средства представ-
ляют собой компьютерные словари. Более 
сложные системы предоставляют переводчику 
ряд вариантов перевода отдельных предложе-
ния и средства интерактивного редактирования. 
Существенным недостатком таких систем явля-
ется недостаточная скорость перевода. Факти-
чески системы автоматизированного перевода 
применительно к научным и техническим пуб-
ликациям ориентированы на специалистов в 
предметной области и предполагают знание 
ими базовых основ входного языка. Практика 
использования подобных систем для перевода 
публикаций научного и технического характера 

показала значительную зависимость семанти-
ческого качества перевода от квалификации 
специалиста и знания им входного языка.  Это 
существенно ограничивает сферу их эффектив-
ного использования. В частности, автоматизи-
рованные системы  практически не пригодны 
для перевода с китайского, японского и корей-
ского языков для широкого круга европейских 
специалистов.  

Таким образом, несмотря на достаточной 
широкий фронт проводимых исследований, 
решенной проблему эффективного перевода 
информации научного и технического харак-
тера считать нельзя [1].   

Целью настоящей работы является повы-
шение эффективности компьютерных систем 
многоязыкового перевода научно-технической 
информации. 

 
Шаблонный метод представления и 
перевода языковых конструкций 

Как отмечалось выше, фундаментальной 
причиной относительной низкой эффектив-
ности существующих систем компьютерного 
перевода научно-технических публикаций яв-
ляется отсутствие в достаточной мере адекват-
ной модели естественных языков, которая поз-
воляла бы семантически точно транслировать 
предложения входного языка в выходные. Од-
ной из возможностей обойти это препятствие 
является введение ограничений на количество 
конструкции предложений входного языка. 

Основная идея предлагаемого подхода со-
стоит в том, что публикации научного и техни-
ческого характера, без заметного ущерба для 
понимания, могут быть оформлены с использо-
ванием ограниченного набора конструкций 
предложений. Анализ  текстов таких публика-
ций [6,7] показал, что число наиболее употреб-
ляемых в них синтаксических конструкций 
предложений не превышает 200-600. Такое 
ограниченное число синтаксических конструк-
ций предложений входного языка вполне может 
переведено специалистами-лингвистами в 
адекватные конструкции одного или несколь-
ких выходных языков. Таким образом, ограни-
чение возможных вариантов синтаксических 
конструкций текстов научно-технических пуб-
ликаций позволяет в определенной мере обойти 
проблему отсутствия моделей естественных 
языков.   

Реализация такой идеи потребует от автора 
оформления текста научного или технического 
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характера изначально в виде предложений, син-
таксические конструкции которых  выбираются 
из определенного множества. В известном 
смысле можно говорить о том, на современном 
уровне межнациональной информационной 
интеграции написание и оформление текста 
научно-технических публикаций должно быть  
изначально ориентировано для перевода его на 
иные языки.  

Фактически, при реализации предлагаемой 
идеи две наиболее сложные операции процесса 
перевода - распознавание входных синтаксиче-
ских конструкций и синтаксически корректная 
трансформация конструкций входного языка в 
конструкции выходного языка выполняются 
человеком. Причем первая из операций выпол-
няется автором текста непосредственно в про-
цессе его оформления, а вторая - единоразово 
специалистом-лингвистом. 

Для того, чтобы облегчить автору выбор 
синтаксической конструкции, позволяющей 
наиболее точно выразить семантический смысл 
предложения предлагается использовать специ-
альные шаблоны предложений.  

Шаблон представляет собой семантико-
синтаксическую конструкцию, доминантой  
которой является семантическая составляющая 
с синтаксически изменяемыми компонентами. 
При переводе шаблона семантическая состав-
ляющая, являющаяся основой предложения, 
переводится специалистом-лингвистом, а син-
таксические составляющие - заменой слов 
входного языка на слова выходного языка с 
использованием компьютерных словарей.  

Автор осуществляет выбор одного из прото-
типов шаблонов. После этого, автором выпол-
няется замена слов шаблона на слова, соответ-
ствующие семантическому смыслу формируе-
мого предложения. При этом номер используе-
мого шаблона и список заменяемых слов запи-
сываются в спецификацию предложения. Фак-
тически автором выполняется только подходя-
щая по смыслу замена слов, а спецификация 
оформляется автоматически.   

Практически шаблон предъявляется автору 
в виде предложения естественного языка иной 
предметной области, в котором, сохраняя се-
мантическую основу, необходимо заменить 
слова. Например, если семантический смысл 
предложения состоит в том, что для повышения 
эффективности исправления “пачки” ошибок в 
каналах со спектральной модуляцией автором 
предлагается использовать взвешенные кон-
трольные суммы, то запрос на поиск наиболее 

подходящего шаблона по базовой семантиче-
ской составляющей может иметь вид: “Для 
повышения эффективности ... предлагается 
использовать ... ”. 

В ответ на данный запрос система предъяв-
ляет ряд пронумерованных шаблонов, один из 
которых, наиболее близкий по версии автора к 
желаемому имеет вид:  “Для повышения эф-
фективности идентификации (1) абонентов (2) 
в (3) интегрированных (4) базах (5) данных (6) 
предлагается использовать необратимые (7) 
булевы (8) преобразования (9)”. В приведенном 
шаблоне выделена семантическая основа и 
пронумерованы компоненты, которые могут 
быть заменены.  

Автор выполняет замену слов в шаблоне в 
соответствии со смыслом формируемого пред-
ложения, которое после этого приобретает вид: 
“Для повышения эффективности исправле-
ния (1) пачки (2) ошибок (3) в (4) каналах (5) со 
(6) спектральной (7) модуляцией (8) предлага-
ется использовать взвешенные (9) контроль-
ные (10) суммы (11)”.  

Если предположить, что в рамках рас-
смотренного выше примера выбранный авто-
ром шаблон имеет номер 172, то его специ-
фикация может быть представлена в виде:   
{172, <1-1>, <2-2,3>, <3-4>, <4,5,6-5,6,7,8>, 
<7,8,9-9,10,11>}. Это означает, что исполь-
зуемая шаблонная конструкция имеет номер 
172, и в процессе ее наполнения новым семан-
тическим смыслом первое слово шаблона заме-
нено первым словом предложения, второе сло-
во шаблона заменено вторым и третьим слова-
ми предложения и так далее.   

 При написании каждого предложения пуб-
ликации автором формируется по семанти-
ческой основе запрос на выбор шаблона, выби-
рается наиболее подходящий из предъявляемых 
по запросу и корректируется путем заменой 
слов. В результате формируется предложение 
текста публикации и спецификация предложе-
ния, которые сохраняются в одном файле.  

 Наиболее сложным этапом при компью-
терном переводе  является синтаксический ана-
лиз входного предложения. Это этап предлага-
ется выполнять в интерактивном режиме путем 
шаблонирования - замены произвольных пред-
ложений входного текста на идентичные в се-
мантическом плане предложения-шаблоны. 
При этом одному предложению исходного тек-
ста могут соответствовать несколько предло-
жений шаблонированного текста. Шаблониро-
вание входного текста публикации может вы-
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полняться как самим автором, так и квалифи-
цированным специалистом в данной предмет-
ной области. Процесс шаблонирования предпо-
лагает создание двух синхронизируемых доку-
ментов: самого текста, предложения которого 
принадлежат набору шаблонов и спецификации 
текста, которая каждое из предложений вход-
ного текста описывает номером используемого 
шаблона и списком слов, которые постанавли-
ваются в шаблон.     

Схематично процесс шаблонирования пока-
зан на рис.1. Вначале при написании предложе-
ния интерактивно выбирается базовая языковая 
конструкция, подходящая для выражения се-
мантического смысла формируемого предло-
жения. Технологически для выбора базовой 
конструкции автором вводится последователь-
ность ее базовых слов.  

Система выполняет по введенной последо-
вательности  поиск ряда отвечающих запросу  
шаблонов, которые предъявляются автору.  

 

Рис. 1. Организация формирования текста на 
основе шаблонов 

Шаблоны состоят из элементов базовой се-
мантической конструкции и пронумерованных 
заменяемых элементов. Как указывалось выше, 
список прототипов шаблонов состоит из тысяч 
предложений на входном языке. Список шаб-
лонов формируется путем выбора наиболее ча-
сто встречающихся в научных публикациях 
языковых конструкций, которые в своей сово-
купности достаточны для адекватной передачи 
положений научно-технических публикаций. 
На практике список шаблонов может попол-
няться авторами публикаций в случае, если ни 
один из шаблонов не способен адекватно отра-
зить смысл предложения. 

Выбрав наиболее подходящий по смыслу 
формируемого предложения шаблон на родном 

языке, автор выполняет замену в нем заменяе-
мых слов, формируя языковую конструкцию 
предложения и соответствующему ему специ-
фикацию.  Фактически результатом описанного 
процесса является текст публикации и соответ-
ствующий ему список спецификаций, исполь-
зуемых только при переводе.       

Специалистами-лингвистами выполняется 
перевод ограниченного списка шаблонов на 
несколько языков. Если предположить, что си-
стема ориентирована на перевод публикаций с 
использованием трех языков: русского, англий-
ского и итальянского, то в рамках рассмотрен-
ного выше примера, шаблон с номером 172 
представляет собой совокупность семантически 
одинаковых предложений на трех языках:  

Русском: “Для повышения эффектив-
ности идентификации (1) абонентов (2) в (3) 
интегрированных (4) базах (5) данных (6) 
предлагается использовать необратимые (7) 
булевы (8) преобразования (9)”. Базовыми эле-
ментами этой конструкции являются: “Для по-
вышения эффективности ... предлагается 
использовать”. 

Английском: “To improve the efficiency of 
subscriber (2) identification (1) in (3) integrated (4) 
databases (5-6) it is proposed to use irreversible 
(7) Boolean (8) manipulations (9)”. с базовыми 
элементами: “To improve the efficiency of…..  it 
is proposed to use…”. 

Итальянском: “Per migliorare l’efficienza di 
identificazione (1) dell’abbonato (2) nei (3) 
database (5-6) integrati (4), si propone di 
utilizzare manipolazioni (9) booleane (8) 
irreversibili (7)”. Базовые элементы семантики 
конструкции имеют вид: “Per migliorare 
l’efficienza di….. si propone di utilizzare…”.  

 Структурно процесс перевода предложения 
с использованием спецификации показан на 
рис.2. 

   
Рис. 1. Организация перевода с  

использованием языковых шаблонов 
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В отличие от формирования текста, его пере-
вод на один из языков выполняется в автомати-
ческом режиме.    

При формировании текста научно-техни-
ческой публикации на выходном языке  каждая 
языковая конструкция (предложение) перево-
дится отдельно. С использованием специфика-
ции входной языковой конструкции выполняет-
ся выделение в ней заменяемых элементов. Для 
таких элементов в выполняется поиск в словаре 
соответствующих слов выходного языка. Но 
номеру из спецификации выбирается шаблон 
языковой конструкции на выходном языке.  

В выбранном шаблоне на основе ссылок 
подстановок осуществляется замена перемен-
ных элементов на перевод слов входной языко-
вой конструкции. В результате такой замены 
формируется языковая конструкция (предло-
жение) на выходном языке, которая семантиче-
ски идентичная входной.  

В рамках рассматриваемого примера    при 
переводе с русского на английский конст-
рукции: “Для повышения эффективности 
исправления (1) пачки (2) ошибок (3) в (4) ка-
налах (5) со (6) спектральной (7) модуляцией 
(8) предлагается использовать взвешенные (9) 
контрольные (10) суммы (11)” с использовани-
ем словаря осуществляется  перевод заменяе-
мых слов, отмеченных цифрами. Далее, по но-
меру 172, указанном в спецификации выбирает-
ся англоязычный шаблон “To improve the effi-
ciency of subscriber (2) identification (1) in (3) 
integrated (4) databases (5-6) it is proposed to use 
irreversible (7) Boolean (8) manipulations (9)” в 
котором, в соответствии со спецификацией вы-
полняется замена пронумерованных слов, в ре-
зультате чего формируется предложение:  “To 
improve the efficiency of bust (2) error (3) correc-
tion (1) in (4) channels (5) with (6) spectral (7) 
modulation (8) it is proposed to use weighted (9) 
checksums (10-11)”. 

 Аналогично, при переводе на итальянский 
замена слов в шаблоне формирует выходное 
предложение в виде: “Per migliorare 
l’efficienza di correzione (1) di errori (3) del 
cluster (2) in (4) canali (5) con (6) modulazione (8) 
spettrale (7), si propone di utilizzare checksum 
(10-11) ponderate (9)”. 

Как показал проведенный анализ, основная 
часть  семантических ошибок при переводе 
публикаций научного и технического характера 
связаны с неправильным пониманием кон-
струкции предложения на неродном для специ-
алиста языке. Реализация предложенного под-

хода позволяет в значительной мере свести к 
минимуму такие ошибки перевода.  

 
Анализ эффективности и 

результаты экспериментальных 
исследований 

Вводимое в рамках подхода ограничение на 
конструкции входного текста позволяет доста-
точно просто, без использования значительных 
вычислительных ресурсов реализовать на при-
емлемом для практики уровне семантическое 
соответствие синтаксических конструкций раз-
личных языков. Фактически, в рамках предла-
гаемого подхода задача перевода  разделяется 
на две составляющие: перевод языковой кон-
струкции с одного естественного языка на дру-
гой и перевод отдельных слов заполнения этой 
конструкции. В рамках предложенного подхода 
первая, наиболее сложно формализуемая часть 
перевода, выполняется квалифицированным 
переводчиком, владеющим как входным, так и 
выходным языками. Вторая, существенно более 
простая часть: замена слов одного языка слова-
ми другого - осуществляется компьютерными 
средствами.  Это позволяет оптимизировать 
разделение человеческой и компьютерной со-
ставляющих в процессе перевода: плохо фор-
мализуемая часть выполняется человеком, а 
более трудоемкая, но относительно простая 
часть реализуется компьютерными средствами.  

При этом важным является то, что наиболее 
сложная часть работы, требующая труда высо-
коквалифицированных переводчиков, выпол-
няется одноразово в процессе инициализации 
системы. После инициализации, в процессе ко-
торой подбираются и переводятся шаблоны,  
система переводит научно-технические публи-
кации автоматически.   

Для практического исследования эффек-
тивности предложенного подхода была разра-
ботана экспериментальная система, ориенти-
рованная на перевод научно-технических тек-
стов ограниченной тематики: компьютерные 
технологии. Это позволило ограничить количе-
ство шаблонов трехстами и использовать тер-
минологически более качественный тематиче-
ский словарь. В разработанной системе исполь-
зованы три языка: русский, английский и ита-
льянский. В перспективе создание эксперимен-
тального образца системы, ориентированной 
для перевода публикаций на китайский язык. 
Экспериментальные исследования показали, 
что система обеспечивает достаточно высокое 
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для адекватного понимания качество перевода 
для ограниченной предметной области.   

Достоинствами предложенного подхода к 
компьютерному переводу текстов научно-
технического характера по сравнению с извест-
ными системами являются: 

1. Ориентация на использование отно-
сительно небольших ресурсов компьютерных 
систем; это позволяет реализовать систему пе-
ревода на простых, в том числе мобильных, 
вычислительных платформах с высокой произ-
водительностью. 

2.  Возможность перевода с языков, кото-
рыми пользователь совершенно не владеет, что 
особенно важно для преодоления языкового 
барьера между восточными и западными спе-
циалистами.  

3.   Изначальная ориентация на многоязы-
ковый перевод.  

Вместе с тем, необходимо отметить, что вы-
сокий уровень эффективности компьютерного 
перевода достигнут за счет ограничений на 
возможность использования языковых кон-
струкций при написании публикации автором 
или редактировании готовой статьи специали-
стом. Экспериментальное исследование показа-
ло, что такие ограничения не сказываются су-
щественным образом на качестве публикации, а 

скорость подготовки текста несколько возрас-
тает. Фактически процесс написания публика-
ции в значительной степени подобен современ-
ным технологиям интерактивного программи-
рования, поэтому психологически не вызывает 
дискомфорта, сопровождается снижением 
уровня грамматических и стилистических оши-
бок. 

Заключение 

Таким образом, в работе предложен подход 
к повышению эффективности компьютерного 
перевода.   Разработанный подход позволяет в 
значительной мере обойти узловую для компь-
ютерных систем перевода проблему отсутствия 
как формальной модели естественного языка, 
так и моделей трансформации конструкций с 
одного языка на другой за счет ограничений на 
возможный набор языковых конструкций.  
Проведенные теоретически и эксперименталь-
ные исследования показали, что указанные 
ограничения вполне оправданы для определен-
ной сферы переводимого материала, в частно-
сти, для публикаций научного и технического 
характера. Именно на этот, один из наиболее 
практически важных классов переводимых ма-
териалов ориентирован предлагаемый подход.  
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ВПЛИВ СТУПЕНЯ ЗВ’ЯЗНОСТІ РЕЗЕРВНИХ ШЛЯХІВ НА НАДІЙНІСТЬ 
БАГАТОШЛЯХОВОЇ МАРШРУТИЗАЦІЇ В MANET-МЕРЕЖАХ 

 
У роботі проведено аналіз ефективності багатошляхової маршрутизації в MANET-мережах. Більшість 

протоколів маршрутизації в мобільних мережах у зв’язку із можливою високодинамічною зміною топології 
використовують реактивні методи. В реактивних протоколах вузлом-джерелом під час процедури розраху-
нку маршруту, може бути визначено декілька резервних шляхів до вузла-адресата. В таких випадках, бага-
тошляхову маршрутизацію може бути використано для зменшення затримки при відновленні процесу пе-
редачі даних після виходу із ладу елементів мережі за рахунок використання резервних шляхів шляхом 
перемиканням поточного трафіка на інші альтернативні шляхи. 

Досліджено вплив ступеня зв’язності резервних шляхів на надійність з’єднання. Доведено, що ефекти-
вним рішенням при багатошляховій маршрутизації є використання Low Coupling (слабкопов’язаних) шля-
хів, що дозволяє у порівнянні з одношляхової маршрутизацією для ненадійних з’єднань отримати приріст в 
ймовірності передачі даних до 20%. 

 
The paper analyzes the effectiveness multipath routing in MANETs. Most routing protocols in mobile net-

works due to the topology change high dynamic possible using reactive methods. In reactive protocols, a source 
node during route calculation procedure can be defined several ways to backup node addressed. In such cases, 
multipath routing can be used to reduce the delay in the recovery process data after a system network elements 
through the use of backup paths by switching this traffic to other alternative routes. 

The influence degree of connectivity backup paths for reliable connection. It is proved that an effective solution 
for multipath routing is the use of low coupling (LowCoup) tract, which allows for comparison with singlepath 
routing for unreliable connections to get a boost in the probability of data transmission up to 20%. 

 

Постановка проблеми 

Мобільні ad-hoc мережі (MANET) – вид 
безпроводових ad-hoc мереж із довільною стру-
ктурою, що складається із мобільних маршру-
тизаторів (і прилеглих хостів), з’єднаних без-
проводовими каналами зв’язку. Маршрутизато-
ри можуть вільно пересуватись у будь-якому 
напрямку і організовуватись довільно, тому 
топологія безпроводової мережі може змінюва-
тись швидко і непередбачено. 

Особливостями організації MANET є те, 
що кожен вузол є потенційним маршрутизато-
ром; на відміну від проводових мереж із стати-
чною топологією, топологія MANET мережі 
має набагато більше надмірних з’єднань і є ди-
намічно змінюваною; характеристики каналів 
(пропускна здатність, частота появи помилок 
тощо) є асиметричними і залежать від напрямку 
передачі. 

Однією із центральних проблем MANET 
мереж залишається проблема оптимального 
використання мережних ресурсів. Шляхи її ви-
рішення лежать у напрямку використання засо-
бів і механізмів багатошляхової маршрутизації 
та розподілу трафіку [ 1, 2 ].  

Анализ останніх досліджень і публікацій 

Більшість протоколів маршрутизації, що 
було запропоновано для ad hoc мереж є однош-
ляховими, що використовують лише один мар-
шрут передачі даних між вузлом-джерелом і 
узлом-адресатом. 

Питанням використання протоколів бага-
тошляхової маршрутизації та розподілу трафіку 
у ad hoc мережах присвячений ряд робіт. 

У роботі, що присвячено управлінню пото-
ками в мережах [3] під фіксованою маршрути-
зацією розуміють використання єдиного шляху 
доставки повідомлень. Альтернативна маршру-
тизація (багатошляхова) передбачає наявність 
декількох шляхів. При фіксованій маршрутиза-
ції затримки при передачі даних мають менші 
значення у порівнянні із альтернативною мар-
шрутизацією. Проте, переваги фіксованої мар-
шрутизації в мережі зникають, якщо її структу-
ра не оптимальна за критерієм зв’язності або 
якщо топологія мережі змінюється так швидко, 
що  алгоритми альтернативної маршрутизації 
не справляються з регулюванням потоків у 
зв’язку із більшими затримками в мережі.  

В роботі [ 4 ] розглянуто можливість застосу-
вання протоколу маршрутизації OLSR у багато-
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хопових ad-hoc мережах в умовах відносної 
стаціонарності вузлів. Визначено вплив швид-
кості пересування вузлів на характеристики 
мережі. 

В роботі [5] вирішується задача маршрути-
зації і планування використання ліній радіозв'я-
зку для мереж пакетної передачі даних за до-
помогою методу нейронної мережі. Проте, ав-
тором зауважено, що при еволюції мережі гара-
нтується тільки локальний мінімум цільової 
функції. 

В [6] досліджено статичний протокол мар-
шрутизації, що не перенаправляє потоки у разі 
несправних шляхів. Показано, що у випадку 
короткотермінової відмови вузла або з’єднання, 
ремаршрутизація  не є необхідною при наявно-
сті декількох шляхів. Якщо відмови з’єднань, 
що виникають у реальних мережах, не віднов-
люються протягом певного часу, ремаршрути-
зація є вкрай необхідною. У результаті виник-
нення відмов погіршується ефективність «мар-
шрутизації без пам’яті», тому що у ациклічного 
графа, повинен бути, принаймні, один вузол з 
єдиним маршрутом до місця призначення.  

В [7] показано, що вартість утримання двох 
незалежних шляхів при маршрутизації від дже-
рела в реактивному протоколі SMR, вища, ніж 
побудова двох шляхів, за припущенням, що 
вони існують поки не вийдуть обидва із ладу. 

Тому, час необхідний для встановлення но-
вих маршрутів після виявлення відмов, може 
бути зменшений за рахунок більшої надмірнос-
ті з’єднань між джерелом і адресатом, що при-
таманно MANET мережам.  

У роботі [8], розрізняють декілька типів ба-
гатошляхових маршрутів за ступенем 
зв’язності: 

1) незалежні (непов’язані) шляхи, що не 
перетинаються (не мають ні загальних транзит-
них вузлів, ні загальних транзитних ребер, крім 
початкового (джерела) і кінцевого (адресата) 
вузлів; 

2) LoCoup-залежні (Low Coupling, слабко-
пов’язані) шляхи, що не мають  загальних ре-
бер, але можуть мати загальні транзитні вузли;  

3) зоннозалежні шляхи, що мають загальні  
транзитні ребра в межах деякої зони (числа хо-
пів).  

Метою роботи є підвищення надійності ба-
гаошляхового маршруту.  

Формулювання завдання дослідження 

Більшість протоколів багатошляхової мар-
шрутизації вирішують три основні  задачі: 
створення маршруту, обслуговування маршру-

ту і розподілення трафіку [9, 10]. У роботі оці-
нюється процедура формування багатошляхо-
вого маршруту.  

Для використання багатошляхової маршру-
тизації необхідною умовою є наявність декіль-
кох альтернативних шляхів, а не лише одного 
оптимального. Крім того, багатошляхова марш-
рутизація є прийнятною при відсутності надмі-
рних накладних витрат на управління і обслу-
говування таких маршрутів.  

Тому, при постановці завдання будемо 
вважати, що такі умови, як наявність альтерна-
тивних шляхів і прийнятність їх обслуговуван-
ня виконані.  

У відповідності до цього задача досліджень 
формулюється наступним чином.  

Нехай MANET мережа задана графом 
))(,,( edEVG , де: V  – множина вузлів графа; E

− множина ребер графа, d(e) – вага шляху (сума 
ваг ребер даного шляху) від початкового вуз-
ла sv  до вузла кінцевого dv ; w( sv , dv ) - вага 

ребра між sv -м і dv -м вузлами. 

Для графа G  визначено множину можли-
вих маршрутів },...,{ 1 NП   між sv , dv . 

Необхідно: з множини },...,{ 1 NП   сфо-

рмувати множини з незалежними і LowCoup-
залежними і зоннозалежними шляхами одного 
маршруту і оцінити ефективність їх викорис-
тання для багатошляхової маршрутизації. 

Кожна із множин шляхів трьох типів (неза-
лежні, LoCoup-залежені, зоннозалежні) містить 
не більше k  альтернативних шляхів.  

Виклад основного матеріалу 

Із загальної універсальної множини шляхів 
маршруту },...,{ 1 NП   сформуємо:  

1) множину ПП ds
disj 

, , що складається із k -

альтернативних незалежних шляхів i  між вуз-

лом-джерелом sv  і вузлом-адресатом dv : 

)}(,,({, edEVП i
ds

disj  ,                (1)  

)}(,),},{,{( edEVVV
iii dsi    

де kji ,1,  , ji  ; 
i

V , iE , )(ed
i  − вектор 

транзитних вузлів, ребер і вартість шляху i  

потужністю l -2, l - кількість вузлів в маршруті, 
відповідно. 

Незалежні шляхи маршруту повинні задо-
вольняти умові:  
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2) множину LoCoup-залежних шляхів із 
можливими загальними транзитними вузлами 

ПП v
mesh  , що задовольняє умові: 
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3) множину зоннозалежних шляхів із мож-
ливими загальними транзитними вузлами і тра-

нзитними ребрами ПП ev
mesh 

, , що задовольняє 

умові: 
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Ефективність використання ds
disjП , , v

meshП  і 

ev
meshП ,  для багатошляхової маршрутизації оці-

нимо за значенням полінома надійності [8]. 
При формалізації поняття полінома надій-

ності, скористаємось визначеннями алгебри 

логіки: для множини мінімальних шляхів ds
disjП ,  

уведемо подію iE , що всі ребра шляху i , між 

sv  и dv  працездатні. Події }{ iE не є незалеж-

ними.  

Нехай iE  − доповнення події iE . Тоді ви-

значимо подію 11 ED  , у цілому:  

iii EEEED  121 ...  .             (4) 

Події iD  є незалежними і часто називають-

ся подіями «незалежного добутку». У такому 
випадку надійність багатошляхового маршруту 
мережі розраховується, як:  





k

i
i

ds DPGP
1

, ][)( .                     (5) 

Проаналізуємо надійність багатошляхового 
маршруту, що складається із LoCoup-залежних 
шляхів. Для цього використаємо вираз вклю-
чення/виключення: 





},...1{1

1 )()1(
ki

i

k

j

j EP                   (6) 

де iE - подія, що всі шляхи ev
meshi П ,  при 

ki ,1  формуються не триваліше ніж t .  
Приклад. Нехай задано мережу, що подано 

графом (рис. 1).  
Визначимо ефективність використання ба-

гатошляхової маршрутизації ( 3k ) для пере-
дачі даних між вузлом-джерелом 1sv  і вуз-

лом-адресатом 8dv  відповідно до (1-3). 

Множину незалежних шляхів багатошляхо-

вого маршруту },,{ 321
8,1 disjП  наведено на 

рис. 1а-1в. До неї включено три шляхи:  
 

 
а) 

 
б) 

 
в) 

Рис. 1. Незалежні шляхи багатошляхового  
маршруту: а) - }8,5,2,1{1  ; б) - }8,6,3,1{2  ; 

в) - }8,7,4,1{3   

 
Для спрощення розрахунків введемо обме-

ження, що всі ребра графа рівнонадійні, тобто 
ймовірність функціонування кожного хопа од-
нокова і дорівнює p .  
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Визначимо надійність кожного шляху, ви-
користавши метод включення / виключення (4-
5). Шляхи 321 ,,   складаються із трьох хопів 

і надійність кожного дорівнює 3p . Поліном 
надійності багатошляхового маршруту (1), що 
складається із трьох незалежних шляхів: 

9638,1 3),( ppppGPdisj  . 

2. Визначимо надійність багатошляхової 
маршрутизації, що складається із LoCoup-
залежних шляхів із можливими спільними тра-

нзитними вузлами (2). Множину ПП ev
mesh 

, бу-

де сформовано із шляхів: },,{ 542
, ev

meshП . 

 
а) 

 
б) 

Рис. 2. LoCoup-залежні шляхи багато-
шляхового маршруту із спільним вузлом  

а) - }8,5,3,2,1{4  ; б) - }8,7,3,4,1{5    

 
Граф мережі багатошляхового маршруту з 

LoCoup-залежним шляхами може бути поданий 
у вигляді (рис. 3): 

 

 

Рис. 3. LoCoup-залежні шляхи багато-
шляхового маршруту із спільним вузлом 3v   

Поліном надійності маршруту 8,1
meshП  для 

такої мережі розраховується як надійність пос-
лідовного з’єднання двох сегментів 1G  і 2G , 
що обумовлюють передачу даних маршрутом з 

1v  у 3v  і далі з 3v  у 8v . Аналіз сегментів свід-

чить, що передачу даних з 1v  у 3v , з 3v  у 8v  

можна реалізувати незалежними шляхами від-
повідних багатошляхових маршрутів 

),( 1
3,1 pGPdisj  і ),( 2

8,3 pGPdisj . Тоді ),(3 pGPmesh буде 

розраховано як: 

),,(),(),( 2
8,3

1
3,13 pGPpGPpGP disjdisjmesh   

де 5432
1

3,1 22),( ppppppGPdisj  ; 

642
2

8,3 53),( ppppGPdisj  . 

3. Для тієї ж мережі визначимо поліном на-
дійності багатошляхового маршруту, що скла-
дається із зоннозалежних шляхів із можливими 
спільними транзитними ребрами.  

В даному прикладі обмежимось шляхами 
без петель, що складаються не більш ніж із 
трьох хопів; відповідно до (3), резервні шляхи 
не повинні мати з основними незалежними 
шляхами більш одного спільного ребра. 

Множина трьох-хопових шляхів багатош-

ляхового маршруту 8,1
meshП , за умови 

8,1
mesh

v
disj ПП  , додатково буде складатись із 

двох резервних шляхів (рис. 4). 

 
а) 

 
б) 

Рис. 4. LoCoup-залежні шляхи багато-
шляхового маршруту із спільним ребром 31e :  

а) - }8,5,3,1{6  ; б) - }8,7,3,1{7    

1G
 

2G  
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У знайдених шляхів існує загальне ребро  

31e . Для такого випадку поліном надійності 

необхідно розрахувати як для графа мережі, що 
подано на рис. 5. Маршрут можна представити 
як послідовне з’єднання двох сегментів: ребра 

31e  і сегмента, що можна представити як па-

ралельне з’єднання ребер ),( 8553  ee , 

),( 8663  ee , ),( 8773  ee . 

Граф мережі багато шляхового маршруту із 
зоннозалежним шляхами поданий на рис. 5. 
 

 
 

Рис. 5. LoCoup-залежні шляхи багато-
шляхового маршруту із спільним ребром 31e   

 

Поліном надійності наступний: 

   ),()3,1(),( 2
8,331 pGPPpGP disj

e
mesh   

)33( 642 pppp   
 

На  рис. 6 показано залежність надійності 
багатошляхового маршруту ),( pGP  від  ймові-
рність функціонування типового з’єднання p .  
Результати отримані за умови абсолютно на-
дійних вузлів.  

Переваги використання LoCoup-залежних 
шляхів у багатошляховій маршрутизації обумо-
влені більшою кількістю варіантів побудови 
маршруту (степінь полінома надійності).  

 

 

Рис. 6. Залежність надійності багатошляхо-
вого маршруту ),( pGP  від надійності p  для 

шляхів: 1) – незалежних; 2) – LoCoup-
залежних; 3) – зоннозалежних. 

Висновки 

Реактивні протоколи, що використовують-
ся у високодинамічних MANET мережах, до-
зволяють під час процедури розрахунку марш-
руту вузлом-джерелом визначати декілька ре-
зервних шляхів до вузла-адресата.  

Вид зв’язності резервних шляхів має пря-
мий вплив на надійність маршруту. Викорис-
тання незалежних шляхів має кращі показники 
надійності ніж використання зоннозалежних. 
Проте, незалежні шляхи для мережі з інтенсив-
ним трафіком явище рідке, а одночасне їх 
утримання у монопольному доступі неефектив-
но для багатопродуктових потоків. 

Більш доцільним є використання LoCoup-
залежних шляхів, що одночасно знімає обме-
ження обслуговування шляхів і збільшує надій-
ність багатошляхового маршруту за рахунок 
значно більшої їх кількості у порівнянні із кіль-
кістю незалежних шляхів. 
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РОЛИК А.И. 

 
УПРАВЛЕНИЕ УРОВНЕМ УСЛУГ КОРПОРАТИВНОЙ ИТ-ИНФРАСТРУКТУРЫ НА 

ОСНОВЕ КООРДИНАТОРА 
 
Предложено осуществлять управление уровнем услуг в корпоративной ИТ-инфраструктуре посред-

ством двухуровневой системы управления с координатором. Доказана целесообразность использования 
комбинированного принципа управления на основе обратной связи с учетом возмущающего воздействия. 
Показана возможность реализации принципа координации на основе системы правил. 

 
Service level management of corporate IT infrastructures was considered. Architecture of the service level 

management system as a two-level system of IT infrastructure management with coordinator was offered. Appro-
priateness of combined management principle based on the feedback with consideration of disturbing action was 
proved. Implementation of the principle of coordination based on the system of rules was shown. 

 
Введение 

Существенная зависимость успешности ве-
дения бизнеса от качества и стабильности 
предоставления используемых ИТ-услуг дела-
ют для ИТ-департамента актуальным постоян-
ное поддержание уровня ИТ-услуг на согласо-
ванном с бизнесом уровне [1]. Конкуренция на 
рынке ИТ-услуг, а также высокая стоимость 
ресурсов современных ИТ-инфраструктур, по-
средством которых предоставляются эти услу-
ги, вынуждает ИТ-департамент изыскивать пу-
ти решения проблемы по обеспечению поддер-
жания качества ИТ-услуг на согласованном 
уровне с минимальным количеством использу-
емых для этого ресурсов ИТ-инфраструктуры. 
Основное направление решения данной про-
блемы связано с разработкой перспективных 
систем управления ИТ-инфраструктурой 
(СУИ), являющихся не столько инструментом 
автоматизации процессов управления, сколько 
средством повышения эффективности исполь-
зования дорогостоящих информационно-
телекоммуникационных ресурсов [2]. Внедре-
ние систем проактивного управления распреде-
ленной ИТ-инфраструктурой позволяет суще-
ственно сократить затраты на ИТ, обеспечивая 
при этом стабильно высокое качество предо-
ставляемых ИТ-сервисов. Для создания СУИ, 
ориентированной на управление качеством ИТ-
услуг при рациональном использовании ресур-
сов ИТ-инфраструктуры, необходимо решение 
ряда задач, связанных, прежде всего, с разра-
боткой методов управления уровнем ИТ-услуг. 
Поэтому данная статья, посвященная определе-
нию принципа построения и функционирования 
СУИ при управлении уровнем услуг, является 
актуальной. 

Модель двухуровневой системы  
управления ИТ-инфраструктурой 

В связи с тем, что в настоящее время иссле-
дования в области теории управления техниче-
скими системами акцентированы на многообъ-
ектности, распределенности, большой размер-
ности, возникает потребность выделения спе-
циального класса многообъектных распреде-
ленных систем управления [3, 4], к которым 
относятся СУИ. Одним из важнейших вопро-
сов, решаемых при проектировании и эксплуа-
тации таких систем управления, кроме разра-
ботки архитектуры, является задача принятия 
решений. Сложность принятия решений в 
иерархических системах управления, таких как 
СУИ, обусловлена тем, что решения принима-
ются на большинстве уровней иерархии СУИ, а 
также с ограничением времени на принятие 
решения. В [4] задачи принятия решений с 
ограничением времени называются задачами 
принятия оперативных решений. В [5] предло-
жено такие системы рассматривать как двух-
уровневые системы управления с координато-
ром. 

В [1] предложен декомпозиционно-
компенсационный подход к управлению уров-
нем ИТ-услуг в корпоративных ИТ-
инфраструктурах, предполагающий декомпози-
цию задач управления уровнем услуг и компен-
сацию негативного влияния различных факто-
ров, таких, как увеличение количества пользо-
вателей, отказы в ИТ-инфраструктуре и пр., 
выделением дополнительных ресурсов критич-
ным приложениям. Подход основан на инте-
грированном взаимодействии трех иерархиче-
ских процессов — согласования уровня услуг, 
планирования ресурсов и управления уровнем 
услуг с учетом иерархии ИТ-инфраструктуры. 
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Для реализации этого подхода в данной статье 
предлагается строить СУИ в виде двухуровне-
вой системы управления с координатором. 

Основанием для выделения в СУИ двух 
уровней является то, что при управлении уров-
нем услуг СУИ функционирует в различных 
режимах в условиях неопределенности, непол-
ноты и недостоверности информации, наличия 
факторов риска, множества конфликтующих 
критериев и целей подсистем СУИ. От таких 
систем управления требуется не достижение 
оптимального функционирования ИТ-
инфраструктуры, что практически невозможно, 
а улучшение качественных характеристик ра-
боты ИТ-инфраструктуры. В таких случаях 
оправдано построение двухуровневых систем с 
координатором, когда координатор согласовы-
вает самостоятельные решения и действия под-
систем СУИ для улучшения работы ИТ-
инфраструктуры в целом с точки зрения каче-
ства предоставляемых ИТ-услуг. При этом дей-
ствия координатора должны быть направлены 
на улучшение глобальной функции качества 
предоставления услуг, а принятие им решений 
осуществляется в условиях неопределенности. 
На рис. 1 приведена модель СУИ, управляющей 
информационно-телекоммуникационной си-
стемой (ИТС), в виде двухуровневой системы с 
координатором [3, 5]. 

 

Рис. 1. Представление СУИ в виде  
двухуровневой системы 

Расположение управляющих подсистем (УП) 
отображает иерархическую структуру СУИ. 
Модель состоит из вышерасположенной по 
иерархии управляющей подсистемы (УП0), n 
нижерасположенных управляющих подсистем 
(УП1,…,УПn) и управляемого процесса P, про-
текающего в ИТ-инфраструктуре. 

Взаимодействие УП по вертикали осуществ-
ляется следующим образом. Команды, сигналы, 
воздействия или вмешательства (входы) 

1,..., n  , передаваемые от УП0 к УП1,…,УПn, 

являются координирующими. Командные сиг-
налы или воздействия (входы) 1( ,..., )nu u  от 

УП1,…,УПn к процессу P являются управляю-
щими. Снизу вверх поступают сигналы обрат-
ной связи или информационные сигналы: от 
процесса P к УП1,…,УПn — 1,..., nv v , и от 

управляющих подсистем к координатору — 

1,..., .n   Описание двухуровневой СУИ может 

быть осуществлено посредством терминальных 
переменных (входов и выходов). В этом случае 
УП описываются как функциональные подси-
стемы, выходы которых однозначно определя-
ются входами [5]. 

Процесс P можно описывать как управляе-
мую подсистему, на которую воздействуют 
управляющие сигналы u от УП1,…,УПn, u U , 
U — множество управляющих воздействий; 
поступают входные сигналы z, z Z , представ-
ляющие собой запросы пользователей; и сигна-
лы  ,  , являющиеся возмущающими воз-
действиями. К возмущающим воздействиям   
относятся неисправности в ИТ-инфраструктуре, 
функциональные отказы в элементах ИТ-
инфраструктуры, запросы других пользовате-
лей, которые, являясь помехой для запросов 
рассматриваемых пользователей, затрудняют 
достижение целей управления. Выходом про-
цесса P является y, y Y , где Y — множество 
выходов процесса P, ответы ИТ-
инфраструктуры на запросы пользователей. 

Процесс P можно представить в виде следу-
ющего отображения на основе декартова про-
изведения: 
 :   P U Z Y . (1) 

Множество U управляющих сигналов, воз-
действующих на процесс P со стороны 
УП1,…,УПn, удобно представлять в виде декар-
това произведения n множеств [3, 5] 
 1 2 ... .    nU U U U  (2) 

При этом каждая g-я управляющая подси-

стема УПg, 1,g n , обладает полномочиями 
выбора g-й компоненты ug управляющего воз-
действия u для оказания непосредственного 
влияния на процесс P. 

На входы каждой g-й управляющей подси-

стемы УПg, 1,g n , поступают два сигнала: 

координирующий сигнал g  от УП0 и ин-

УП1

Процесс предоставления услуг P

УП2 УПn...

УП0

γ1 γ2 γn

β1 β2
βn

v1

u1

y

ξ

u2 un

z

v2 vn

СУИ

ИТС
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формационный сигнал обратной связи gv  в ви-

де данных мониторинга. Управляющим выхо-

дом УПg, 1,g n , является воздействие ug, вы-
бираемое УПg из множества Ug. Предположим, 

что каждая из УПg, 1,g n , реализует отобра-

жение Cg, 1,g n , такое, что  

 : g g gС V U , (3) 
где Vg — множество данных мониторинга vg, 
поступающих в СУИ от ИТ-инфраструктуры, 

g gv V . Данные мониторинга gV , 1,g n , явля-

ются сигналами обратной связи для локального 

контура управления на основе УПg, 1,g n . 
Сигналы обратной связи vg, поступающие на 

вход УПg, 1,g n , получены в результате мони-
торинга ИТ-инфраструктуры. Они содержат 
информацию относительно протекания процес-
са P. Естественно, эти сигналы функционально 
зависят от управляющих сигналов u, входов z, 
возмущений   и выходов y. Эту зависимость 
можно представить отображением [3, 5] 
 :   g gf U Z Y V . (4) 

Управляющая подсистема УП0 является ко-
ординатором и вырабатывает координирующие 

сигналы g , 1,g n , причем сигнал g  с g-

го выхода УП0 поступает только на g-й вход 
нижерасположенной управляющей подсистемы 

УПg, 1, .g n  Координатор УП0 вырабатывает 
сигнал на основе анализа информации, посту-

пающей на его вход от УПg, 1,g n , и пред-
ставляющей собой сигналы обратной связи и 
обобщенную информацию о состоянии и функ-
ционировании ИТ-инфраструктуры. В таком 
случае можно считать, что в координаторе реа-
лизуется отображение C0 такое, что  
 0 : C , (5) 

где   — множество информационных сигна-
лов  , реализующих обратную связь. Причем 

1( ,..., ) n    представляет собой совокуп-

ность сигналов g , 1,g n , обратной связи, по-

ступающих в координатор УП0 от подсистем 

УПg, 1,g n . 
Аналогично (4) сигнал обратной связи  , 

поступающий в УП0, несет в себе информацию 
о состоянии всех нижерасположенных подси-
стем, поэтому он определяется отображением 
 0 :   f V U , (6) 

где 1 ...   nV V V . Таким образом,   является 

функцией координирующих сигналов ,g  

1,g n , сигналов обратной связи 1( ,..., ) nv v v , 

поступающих в УПg, 1,g n , и управляющих 
воздействий 1( ,..., ) nu u u .  

На модели, изображенной на рис. 1, не пока-
зано в явном виде взаимодействие между под-
системами УП1,…,УПn, а также не показано и 
непосредственное влияние УП0 на функциони-
рование ИТ-инфраструктуры и получение ко-
ординатором УП0 сигналов обратной связи 
непосредственно от элементов ИТ-
инфраструктуры, что имеет место в реальных 
СУИ. 

В соответствии с [5] координация заключа-
ется в воздействии на подсистемы управления 

УПg, 1,g n , заставляющем действовать их 
согласованно, подчиняя действия УП единой 
политике, ориентированной на достижение 
глобальной цели системы, несмотря на то, что 
эта цель может противоречить локальным це-
лям подсистем. Координацию осуществляет 
УП0, причем именно координатор должен пре-
одолеть противоречия между локальными це-

лями подсистем УПg, 1,g n . 
Успешность деятельности координатора по 

организации согласованных действий УПg, 

1,g n , оценивается тем, насколько успешно 
достигается глобальная цель управления ИТ-
инфраструктурой. Достижение цели координа-
тором можно рассматривать как решение зада-
чи, которая формализуется как задача принятия 
решения и заключается в оценке результатив-
ности координации. Поскольку эта задача 
определяется относительно всех подсистем 
управления, включая протекающий в ИТ-
инфраструктуре процесс P, то она называется 
глобальной решаемой задачей [3, 5].  

Для двухуровневых систем должны быть 
обеспечены координируемость по отношению к 
задаче, решаемой УП0, и координируемость по 
отношению к глобальной задаче [5]. Первое 
означает, что сигналы УП0 оказывают коорди-
нирующее воздействие на задачи, решаемые 

УПg, 1,g n , а второе, что координатор спосо-

бен влиять на УПg, 1,g n , так, что их совмест-
ное воздействие на процесс P направлено на 
решение глобальной задачи. 

Успешное функционирование СУИ, отвеча-
ющей двухуровневой модели, может быть 
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обеспечено только тогда, когда цели подсистем 
согласованы между собой и согласованы с гло-
бальной целью системы [3, 5]. В двухуровневой 
системе выделяют три типа целей (задач): гло-
бальную цель, цель координатора УП0 и цели 

управляющих подсистем УПg, 1,g n , а необ-
ходимость совместимости целей или задач вы-
текает из следующих особенностей. На процесс 
P непосредственно воздействуют только УПg, 

1,g n , поэтому глобальная цель может быть 
достигнута только опосредованно через дей-

ствия УПg, 1,g n , которые должны быть ско-
ординированы относительно глобальной цели, а 
также цели координатора. Глобальная цель — 
повышение эффективности выполнения бизнес-
процессов, выходит за рамки непосредственной 
деятельности двухуровневой системы, приве-
денной на рис. 1, и ни одна из подсистем УПg, 

0, ,g n  не ориентирована на достижение гло-
бальной цели или решение глобальной задачи. 
Глобальная задача может быть решена только 
совместными воздействиями всех управляю-

щих подсистем УПg, 0,g n . 
Глобальная цель. Учитывая тот факт, что ИТ-

инфраструктуры создаются для повышения 
эффективности производственных и бизнес-
процессов, глобальную цель СУИ можно опре-
делить как обеспечение максимального каче-
ства Q  ИТ-сервисов с минимальными затрата-
ми C . Так, целью процессного управления в 
соответствии с ITSM и ISO является постоян-
ное повышение уровня ИТ-услуг [6, 7, 8], что 
формально можно записать как max Q . 

Максимальное качество предоставления 
услуг ИТ-инфраструктурой будет достигаться в 
том случае, когда 

 
max max , 1, max ,

1, , 1, ,

i ki

i

Q i K q

i K k M

   

   

Q
 (7) 

где , 1,iQ i K  — качество i-й услуги; 

, 1,ki iq k M  — значение k-го показателя каче-

ства i-й услуги. 
Для достижения цели процессного управле-

ния необходимо непрерывно наращивать ре-
сурсы ИТ-инфраструктуры, что неприемлемо 
прежде всего с экономической точки зрения. С 
другой стороны, повышение экономической 
эффективности ведения бизнеса требует со-
кращения затрат на ИТ-инфраструктуру, т. е. 
действий, нацеленных на достижение minC .  

Поддержание качества услуг на этом уровне 
является основной задачей координатора. 
Цель координатора. Целью координатора 

является поддержание качества Q  услуг на 
согласованном уровне с минимальными затра-
тами C  на задействуемые ресурсы. Цель коор-
динатора можно формализовать следующим 
образом 
 minconst CQ . (8) 

Выражение (8) означает, что координатор из 
всех возможных вмешательств будет выбирать 
такие, которые требуют минимальной стоимо-
сти реализации. 

Требование поддержания согласованного 
уровня услуг касается всех услуг и отдельных 
показателей качества услуг: 

 
const const, 1,

const, 1, , 1, .

i ki

i

Q i K q

k M i K

      

    

Q
 (9) 

Здесь необходимо оговорить следующее об-
стоятельство. Основным способом повышения 

качества i-й услуги, 1,i K , является выделе-
ние дополнительных ресурсов приложениям, 
поддерживающим работу i-й услуги. При пре-
вышении уровнем i-й услуги целевого значения 
производится сокращение ресурсов, выделен-
ных соответствующим приложениям, как этого 
требует критерий minCС. В то же время, по-
следний сервер, предоставляющий i-ю услугу, 
не может быть отключен, несмотря на то, что 
качество этой услуги по-прежнему выше требу-
емого, поскольку это приведет к полному пре-
кращению предоставления услуги. Таким обра-
зом, всегда будет какой-то фиксированный ми-
нимум затрат C , после чего дальнейшее со-
кращение затрат будет невозможно. 
Локальные цели. Целью локального управле-

ния является поддержание заданных значений 
параметров функционирования ИТ-
инфраструктуры с минимальными затратами, 
т.е. 

 minconst , 1, , 1,    ki iq k M i KC . (10) 

В модели СУИ, приведенной на рис. 1, 

управляющие подсистемы УПg, 1, ,g n  могут 
иметь собственные различающиеся цели функ-
ционирования. 

 
Определение принципа координации и  

синтез координатора 

Выполнение требований координируемости 
и совместимости выступает ограничением при 
определении стратегий, которыми может руко-
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водствоваться координатор. Предложенные в 
[3, 5] принципы координации, основанные на 
постулате совместимости, не могут быть ис-
пользованы в СУИ, поскольку они предполага-
ют либо получение и использование точного 
прогноза значений параметров процесса P, либо 
требуют знания вида функций или аналитиче-
ских выражений для решения задачи координа-
ции. Для решения проблемы координации 
необходимо после декомпозиции глобальной 
задачи произвести синтез координатора и опре-
делиться с методами, процедурами или алго-
ритмами координации. 

Перепишем цель (9) координатора в следу-
ющем виде: 

 

*

*

min min( ), 1,

min min( ),

1, , 1, ,

     

   

   

i i i

ki ki ki

i

Q Q Q i K

q q q

k M i K

 (10) 

где *и i iQ Q  — целевое и фактическое значение 

качества i-й услуги; * и ki kiq q  — целевое и фак-

тическое значение показателя качества i-й 
услуги, причем фактическое качество считаем 
хуже требуемого при *>i iQ Q  и, соответственно, 

при *>ki kiq q . 

На входы процесса P поступают управляю-
щие и возмущающие воздействия, а задача 
СУИ сводится к выбору управления, противо-
действующего возмущению. Исходя из (11), 
координатор должен сравнивать текущие зна-

чения показателей качества * ,kiq 1, ,ik M   

1, ,i K  услуг, предоставляемых процессом P 
пользователям, с целевыми значениями ,kiq

1, , ik M 1,i K , и вырабатывать координиру-

ющие сигналы, минимизирующие отклонение. 
При управлении, направленном на поддержа-
ние согласованного уровня, естественным явля-
ется использование принципа управления по 
отклонению [9]. В этом случае выходы процес-
са P после соответствующих преобразований, 
заключающихся в сведении метрик для опреде-

ления значений , 1, , 1, ki iq k M i K , по цепи 

обратной связи поступают в координатор, где 
сравниваются с целевыми значениями. На ос-

новании отклонения , 1, , 1, ,  ki iq k M i K  вы-

рабатываются координирующие сигналы для 

УПg, 1,g n . 
В СУИ могут быть измерены основные воз-

мущающие воздействия, к которым относится 

количество ˆ { , 1, } la a l I  пользователей услуг, 

влияние неисправностей на качество сервиса, 
загруженность каналов связи и др. Это позво-
ляет совместно с управлением по отклонению 
использовать принцип управления по возмуще-
нию и реализовать в СУИ комбинированное 
управление, при этом больший вес имеет 
управление по отклонению. На рис. 2 приведен 
результат декомпозиции координатора, реали-
зующего комбинированный принцип управле-
ния уровнем услуг. 

Координатор на рис. 2 содержит контур от-
рицательной обратной связи и цепи для ком-
пенсации возмущающих воздействий  . 
Компенсационный контур оценивает основные 
возмущения, которые учитываются при выборе 
корректирующих сигналов. 

*
kiq

kiq

kiq
1, , 1,ik M i K 

 

Рис. 2. Структура координатора, использующего обратную связь и учитывающего  
возмущающие воздействия 
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Глобальная цель управления ИТ-
инфраструктурой может изменяться, что прояв-
ляется для координатора изменением приорите-

тов Pr  приложений { , 1, }lA l I  и целевых зна-

чений , 1,iQ i K  уровня услуг. В этом случае 

выражение (5) примет вид: 

 0 : , 1,   iC Pr Q V i K . (12) 
После определения принципа управления 

необходимо определить стратегию и правила 
координатора, а также условия применения 
стратегии или правил. 

Выбор координирующего воздействия опре-
деляет система  
 ˆ, , , , ,    Pr q V N , (13) 
где ˆq  — вектор отклонения; N  — ситуаци-
онная неопределенность. 

Проанализируем систему (13). Приоритеты 
Pr  приложениям задаются подсистемой управ-
ления производительностью выполнения биз-
неса (BPM) и принимают значения из множе-
ства {1, 2,..., }mPr , где mPr  — максимальное зна-

чение приоритета. В процессе функционирова-
ния ИТ-инфраструктуры приоритеты приложе-
ний Pr  изменяются, отслеживая изменения 
значимости бизнес-процессов. 

Для характеристики степени отклонения 
значений элементов вектора 

1,1 , ,ˆ ( ,..., ,..., )    
Kk i M Kq q q q  от целевых значе-

ний по аналогии с [10] введем функцию ( ) kiw q

, 1, ,  ik M  1, i K , принимающую значения 

на отрезке [-1,1] и определяющую степень бли-
зости фактического уровня качества к целевым 
значениям 
 *

, кр( ) ( ) /  
kik i ki kiw q q q q , (14) 

где 
,крk i

q  — критическое значение показателя 

качества i-й услуги, при котором качество счи-
тается неудовлетворительным. Причем при 

,( ) (0,1] k iw q  фактическое значение показате-

ля качества i-й услуги лучше, чем требуемое, 
при ,( ) [ 1,0)  k iw q  качество услуги хуже со-

гласованного. 
Значения показателей качества kiq , 

1,  ik M , 1,i K  от объема выделенных ре-

сурсов r в общем виде можно представить сле-
дующей зависимостью: 
 ( ) qrq f r , (15) 

где q — показатель качества услуги. Для увели-
чения значения показателя качества q соответ-
ствующему приложению из множества { }lA  

необходимо выделить дополнительные ресур-
сы. Тогда новое значение q  показателя каче-
ства услуг 
 ( )   qrq f r r . (16) 

Если 0 r , то  q q , что позволяет гово-

рить о монотонном характере функции qrf . 

Аналогичным образом можно утверждать, 
что функция 
 ˆ( ) qaq f a  (17) 

также является монотонной. 
Если функции (14) и (16) монотонные, то 

функция 
 ˆ( , ) qq f r a  (18) 

также будет монотонной [1]. Здесь вектор 
ˆ { , 1, } la a l I  определяет текущее значение 

количества запросов к приложениям 

{ , 1, }.lA l I  

Из всех видов неопределенностей [11] 
наиболее характерной для ИТ-инфраструктуры 
являются ситуационная неопределенность N , 
характеризуемая непредвиденной активностью 
и действиями пользователей, непрогнозируемо-
стью нештатных ситуаций, трудностью опреде-
ления реакции ресурсов на комбинацию воз-
действующих факторов. При этом возникает 
задача выработки координирующих 

1( ,..., ) n    и управляющих 1( ,..., ) nu u u  воз-

действий по сигналам обратной связи 

1( , ..., ) nv v v  и 1( ,..., ) n    при воздействии 

возмущений   в условии неопределенности 
N . Поскольку в аналитическом виде опреде-
лить соответствующее отображение не пред-
ставляется возможным, то выходом из ситуа-
ции является использование итеративной про-
цедуры координации [3, 5], предполагающей 
участие всех процессов и подсистем, реализу-
ющих управление уровнем услуг, приведенных 
на схемах на рис. 1 и рис. 2. Применение итера-
тивной процедуры позволяет выработать при-
емлемые координирующие воздействия ввиду 
монотонности функций (15)—(18), а также мо-
нотонности влияния ситуационной неопреде-
ленности N  на уровень услуг. Таким образом, 
предлагается раскрытие неопределенности 
осуществлять использованием итеративных 
процедур управления. 
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Основная функция координатора заключает-

ся в согласовании деятельности УПg, 1,g n , 
при генерации ими собственных решений так, 
чтобы повысить суммарный эффект от их сов-
местных действий. Поэтому решения, принима-
емые координатором, оказывают влияние на 
выбор координирующих, а не управляющих 
воздействий [5]. Для выбора координирующих 
воздействий необходимо определить принцип 
координации. В СУИ координирующие воздей-

ствия указывают на то, какому из УПg, 1,g n , 
отдается предпочтение при восстановлении 
качества услуг и какие методы целесообразно 

использовать (рис. 3). Например, при перегруз-
ке каналов связи выделение дополнительных 
вычислительных ресурсов приложениям из 
множества { }lA  не восстановит уровень услуг. 

Поэтому координатор УП0 сообщает УПg, отве-
чающей за управление потоками в сети, на 
необходимость ограничения исходящего тра-
фика приложений из { }lA , имеющих низший 

приоритет. Такую координацию можно реали-
зовать, например, путем использования осно-
ванного на системе продукций принципа коор-
динации. Правила в нотации Бэкуса-Наура [12] 
имеют следующий вид: 
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 (19) 

Применение основанного на продукциях 
принципа координации оправдано в случаях, 
когда ставится цель улучшения качества предо-
ставления услуг, а не достижения оптимальных 
показателей функционирования ИТ-

инфраструктуры, в условиях недостаточности 
информации о факторах, влияющих на резуль-
таты координирующих и управляющих воздей-
ствий.

,( )k lw q

 

Рис. 3. Пример выбора действий УПg, 1 ,g n , в зависимости от значения функции ( )kiw q

Отображение (5) может иметь очень слож-
ный вид, а для системы (13) результирующую 
взаимосвязь между координирующими 

1( ,..., ) n   , управляющими 1( ,..., ) nu u u  

воздействиями и выходом процесса P получить 
аналитически невозможно. В этом случае мож-
но использовать программное управление [13]. 

Основными процедурами координации яв-
ляются использование итеративных процедур 
по улучшению координирующих сигналов на 
основании анализа результатов координации 
либо использование обратной связи для кор-
рекции координирующего сигнала [5]. Целесо-
образно применять комбинацию этих типов 
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процедур. В обоих случаях для определения 
сигнала ошибки при оценке воздействия необ-
ходимо произвести сведение метрик, измеряе-
мых на уровне процесса P, к метрикам, кото-
рыми оперирует координатор [14, 15]. 

Необходимо отметить, что координатор ис-
пользуется при автоматическом режиме управ-
ления уровнем услуг, а при автоматизирован-
ном управлении роль координатора выполняет 
администратор уровня услуг, использующий 
СУИ в качестве системы поддержки принятия 
решений. 

Вывод 

Доказана целесообразность представления 
модели СУИ при управлении уровнем услуг в 
виде двухуровневой системы управления с ко-
ординатором. Комбинированный принцип 
управления на основе обратной связи с учетом 
возмущающего воздействия и основанный на 
правилах принцип координации позволяют 
поддерживать согласованный уровень услуг в 
автоматическом режиме работы СУИ. 
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СИСТЕМА ОБНАРУЖЕНИЯ АНОМАЛЬНОГО ПОВЕДЕНИЯ АБОНЕНТОВ  

ТЕЛЕФОННОЙ СЕТИ 

Предложен алгоритм и система для обнаружения аномального поведения абонентов с учётом группо-
вых изменений в поведении. Написан прототип и имитатор поведения пользователей для анализа алгорит-
ма. Проанализирована работа алгоритма в трех режимах: однопользовательском, многопользовательском 
без учета тренда и многопользовательском с учетом тренда. 

 
Algorithm and anomaly behavior of end users detection system is proposed. Program for detecting anomalous 

behavior and user behavior simulator for analyzing algorithm is developed. Algorithm is analyzed in 3 modes: sin-
gle user, multi user without considering trend, multi user with trend considering. 

 

1. Введение 

Операторы связи по всему миру испыты-
вают значительные потери из-за мошенников. 
По данным исследования CFCA (международ-
ная организация для контроля мошенничества, 
обеспечения доходов и предотвращения по-
терь) в 2013 году, потери составляют 46.3 мил-
лиардов долларов в год, что больше на 15%  по 
сравнению с аналогичным исследованием в 
2011 году. С увеличением потерь, 8% компаний 
переложило функции по борьбе с мошенниче-
ством из финансовых отделов в отделы IT и 
безопасности (сейчас 38% от всех компаний) 
[1]. 

Игнорировать проблему мошенничества 
невозможно, так же как и прекратить, поэтому 
цель – обнаружить вредоносное вмешательство 
в каналы и средства связи, неправомерное ис-
пользование услуг как можно раньше и предот-
вратить его. 

2. Анализ проблемы 

Системы мониторинга трафика распознают 
аномальный трафик, используя анализ и по-
строение шаблона поведения отдельного поль-
зователя [2]. Такие системы обычно являются 
частью системы безопасности и не являются 
самодостаточными — при обнаружении интер-
венции, в зависимости от политики безопасно-
сти, абонент сразу блокируется или подаётся 
сигнал сотруднику оператора для ручной обра-
ботки. 

Проблемой такого подхода являются пери-
одические и единоразовые массовые изменения 
поведения абонентов системы. Примером могут 
служить праздники, как Новый год, социально-
политические события и многое другое. При 
этом такие события по-разному влияют на 
пользователей с разными шаблонами поведе-

ния, например корпоративных пользователей 
редко затронут семейные праздники, а такие 
дни как «черная пятница» повлияют на количе-
ство исходящих вызовов корпоративного сег-
мента, но не частных пользователей. 

Учёт этих факторов позволит уменьшить 
процент ложных срабатываний системы, соот-
ветственно уменьшить количество ручной ра-
боты или недовольных абонентов из-за автома-
тической блокировки, что позволит уменьшить 
затраты на поддержание системы безопасности. 

Целью работы является разработка систе-
мы мониторинга журналов CDR (Call Detail 
Record) для обнаружения аномального поведе-
ния абонентов с учётом массовых изменений 
шаблонов использования системы. 

Как показало исследование телефонного 
оператора AT&T, достаточно эффективным 
способом составления шаблона поведения 
пользователей является построение вектора 
24x7 элементов с количеством звонков за каж-
дый час каждого дня недели [3]. 

3. Предлагаемый метод 

Метод заключается в построении шаблона 
поведения пользователя на основе нескольких 
недель наблюдения, и впоследствии обнаруже-
ния звонков, которые выходят за рамки текуще-
го  шаблона. Соответственно, работа алгоритма 
делится на 2 этапа: режим обучения и рабочий 
режим. 

Учитывая случайную природу совершения 
телефонного звонка по отношению к операто-
ру, для анализа поведения можно исходить из 
предположения, что число звонков за опреде-
лённый промежуток времени будет распреде-
лено по распределению Пуассона. 

Также учтём, что поведение пользователя 
зависит от дня недели.  Тогда запись поведения 
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пользователя можно определить как вектор 
длиной L=H*7, где H – число разбиений суток, 
а 7 – количество дней в недели. Для уменьше-
ния случайной составляющей, составляется 
несколько записей поведения по неделям. Ко-
личество хранимых записей W влияет на точ-
ность конечного шаблона поведения P 

ܲ ൌ ൫ߣଵ, ,ଶߣ . . . , ௅൯ (1)ߣ

который можно определить как усреднённый 
вектор записей поведения за предыдущие W 
недель, где среднее значение считается как экс-
поненциально взвешенное скользящее среднее 
с окном в количество записей: 

௡ܣܯܧ ൌ ሺ1 െ ௡ݔሻߙ ൅ ௡ିଵ (2)ܣܯܧߙ
что можно привести к не рекурсивной фор-

муле [5]: 

ܣܯܧ ൌ
௡ݔ ൅ ௡ିଵݔߙ ൅ .௡ିଶ൅ݔଶߙ . . ൅ߙ௡ିଵݔଵ

1 ൅ ߙ ൅ .ଶ൅ߙ . . ൅ߙ௡ିଵ
 

 

(3)

Это позволяет уменьшить запаздывание, 
придавая большее значение последним значе-
ниям. 

௜ߣ ൌ
௜௪ߣ ൅ .௜ሺ௪ିଵሻ൅ߣߙ . . ൅ߙ௡ିଵߣ௜ଵ

1 ൅ ߙ ൅ .ଶ൅ߙ . . ൅ߙ௪ିଵ
 

(4)

В режиме обучения система принимает  
записи о звонках, измеряет частоту звонков и 
фиксирует её в записях поведения. Когда нуж-
ное количество записей сохранено (в зависимо-
сти от выбранного критерия, или достигается 
заданная дисперсия, или задается необходимое 
количество записей), система переводится в 
рабочий режим для конкретного абонента. То 
есть в один момент времени часть абонентов 
может обрабатываться в режиме обучения, а 
часть — в рабочем режиме. Это необходимо, 
так как во время работы системы могут под-
ключиться новые абоненты. 

Подсчёт текущей частоты ு݂ делается на ос-
нове времени инициации последних K звонков 
для каждого абонента отдельно. Имея вектор 
௜ݐ
௣௛௢௡௘, ݅ ൌ 1. .  отметок времени инициации ܭ
звонков (в секундах) рассчитываем предполага-
емую частоту за определённый промежуток 
времени T:  

ܶ ൌ
24 ⋅ 60 ⋅ 60

ܪ
 

(5)

Предполагаемая частота за время одной 
ячейки шаблона: 

ு݂ ൌ ܶ ⋅ ݂ (6)
где ݂ – текущая частота за секунду 

݂ ൌ
1

௔ܶ௩௚
 

(7)

௔ܶ௩௚ - среднее время между звонками. Для 
уменьшения эффекта запаздывания за измене-
нием частоты, здесь также целесообразно ис-
пользовать  экспоненциально взвешенное сред-
нее значение: 

௔ܶ௩௚ ൌ ௡ݐ௡ሺܣܯܧ െ ,௡ିଵݐ ௡ିଵݐ
െ ,௡ିଶݐ . . . , ଶݐ െ  ଵሻݐ

(8)

Тогда: 

ு݂ ൌ
24 ⋅ 60 ⋅ 60

ܪ ∗ ௡ݐሺܣܯܧ െ ,௡ିଵݐ . . . , ଶݐ െ ଵሻݐ
 

(9)

В рабочем режиме система продолжает 
фиксировать записи поведения, то есть обуче-
ние не останавливается. В этом режиме начина-
ет работать алгоритм кластеризации, который 
классифицирует шаблоны пользователей на k 
кластеров. Количество классов может быть ва-
рьировано с измерением для обеспечения точ-
ного разделения абонентов по характеру ис-
пользования системы. Для кластеризации мож-
но использовать алгоритм k-means, запускае-
мый периодически после записи очередной за-
писи поведения (раз в неделю), но в виду его 
сложности для большого количества абонентов 
целесообразно использовать его потоковую 
модификацию [4], что позволит классифициро-
вать шаблоны сразу после получения новых 
данных. 

Помимо этого включается проверка каждо-
го звонка на соответствие шаблону поведения. 
Проверка на соответствие может осуществлять-
ся как с использованием доверительных интер-
валов, так и проверкой с учетом дисперсии. 
Пусть предполагаемый доверительный интер-
вал ሺ ௠݂௜௡, ௠݂௔௫ሻ  с необходимой надёжностью, 
задаваемой оператором, а отклонение от пред-
полагаемого значения для интенсивности рас-
сматриваемого временного промежутка ߣ௜ из 
шаблона поведения P:  

݀ ൌ ு݂
௜ െ ௜ߣ

௠݂௔௫ െ ௠݂௜௡
 

(10)

где i – номер ячейки шаблона. Тогда при 
െ1 ൑ ݀ ൑ 1 значение текущей частоты нахо-
дится в пределах ожидаемой. 

Для установившегося состояния системы, 
среднее значение отклонений: 

஼݀݊݁ݎݐ ൌ
∑݀௜

஼

ܰ஼  
(11)

где i – номера абонентов класса C, будет 
около нуля. Если же будет происходить сезон-
ное изменение или некоторый иной фактор, 
который влияет на характер использования си-
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стемы класса или нескольких классов пользова-
телей, тренд покажет характер этих изменений. 

Смыслом функции тренда является процент 
отклонения класса абонентов от предыдущего 
характера использования системы. Поэтому, 
для уменьшения ложных срабатываний систе-
мы обнаружения аномального поведения, необ-
ходимо расширить доверительный интервал на 
вычисленный тренд. 

Таким образом, интервенция может быть 
обнаружена сравнением текущей частоты с 
границами доверительного интервала, который 
равен: 

൜
݀݊݁ݎݐ ൐ 0, ሺ ௠݂௜௡, ௠݂௔௫ ൅ ሻ݀݊݁ݎݐ
݀݊݁ݎݐ ൏ 0, ሺ ௠݂௜௡ ൅ ,݀݊݁ݎݐ ௠݂௔௫ሻ

 
(12)

Собирая все части воедино, получаем алго-
ритм: 
1. for каждая новой записи CDR: 
2.  if (шаблон абонента в рабочем ре-
жиме) и (CDR не соответствует шабло-
ну) then 

3.   подать сигнал об интервенции 
4.  end if 
5.  модифицировать запись поведения 
6.  пересчитать текущую частоту 
7.  пересчитать тренд 
8.  if прошло время Tcluster then 
9.   инициировать задачу кластериза-
ции абонентов 
10.  end if 
11. end for 

Где Tcluster – время с последней кластери-
зации.  

Последний пункт может быть модифици-
рован для потоковой кластеризации [5]. 

4. Модель для проверки метода 

Для проверки метода были написаны си-
стема обнаружения аномального поведения 
пользователей, а также имитатор поведения 
пользователей. 

 

 
 

Рис. 1: Компоненты системы 

Имитатор генерирует телефонные звонки, 
промежутки между которыми распределены по 

распределению Пуассона, с изменяемой интен-
сивностью по дням недели и временем суток.  
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Рис. 2: Два класса имитируемых абонентов 

Визуализация шаблонов двух классов поль-
зователей на Рис. 2. Первый класс – абоненты, 
производящие звонки в начале и в конце рабо-
чего дня, а также активные в выходные дни. 
Второй класс – типично корпоративные поль-
зователи, производящие звонки в бизнес-часы. 
Как видно, вносится случайная составляющая 
по дням недели, и для каждого абонента она 
своя. 

В имитаторе есть возможность произвести 
интервенцию одной группы пользователей, ли-
бо нескольких, переводя из одного установив-
шегося состояния в другое. Тем самым есть 
возможность протестировать работу системы 
обнаружения аномального поведения. 

В анализаторе H=24, это значит что каждая 
ячейка шаблона отображает один час использо-
вания, коэффициент EMA ߙଵ ൌ ଶߙ ൌ 0.8. 

Для подсчёта текущей интенсивности звон-
ков для конкретного абонента всегда хранится 
K=10 последних записей времени инициации 
звонка, производится по формуле (9). 

Подсистема шаблонов поведения каждый 
час сохраняет текущую частоту в запись пове-
дения. 

Классификатор абонентов запускается раз в 
неделю и запускает алгоритм кластеризации k-
means++, основанный на расстоянии Евклида.  
Вычисление тренда делается на основе форму-
лы (11). 

Проверка соответствия текущей интенсив-
ности шаблону происходит используя расши-
ренный доверительный интервал с надёжно-
стью p=0.997, расширенный по формулам (12) 
по рассчитанному тренду. 

Перед началом работы системы, оператор 
задаёт параметры системы: ߙଵ для вычисления 
экспоненциально взвешенного скользящего 
среднего (EMA) для шаблона поведения, H — 

количество разбиений суток, W — количество 
недель работы системы в режиме обучения для 
конкретного абонента,	ߙଶ для вычисления EMA 
текущей частоты, K — ширина окна для вычис-
ления текущей частоты, p - надёжность довери-
тельного интервала, C — количество кластеров 
абонентов. При внедрении данной системы, 
последний параметр может быть опущен и до-
бавлен этап подбора параметра для большей 
точности работы системы. 

Проанализирована работа алгоритма в трех 
случаях: 

1) Интервенция в работу только одного 
абонента (Рис. 3) 

2) Интервенция в работу одного класса 
абонентов, работа без учёта тренда (Рис. 4) 

3) Интервенция в работу одного класса 
абонентов, работа с учётом тренда (Рис. 5) 

На верхних графиках показана зависимость 
количества звонков, максимально допустимое 
количество звонков и точками обозначены об-
наруженные интервенции. На нижних графиках 
показан тренд. 

 
Рис. 3: Единичная интервенция одного  
телефонного номера в выходные дни 

 
Рис. 4: Интервенция в работу одного  

класса абонентов без учета тренда. По оси 
абсцисс – время в часах (в модели) с начала 



110                                            Вісник НТУУ «КПІ» Інформатика, управління та обчислювальна техніка №59 

работы системы, по оси ординат –  
количество звонков. 

 
Рис. 5: Интервенция в работу класса  

абонентов с учетом тренда 

Как видно, при интервенции в работу одно-
го абонента (Рис. 3) тренд не изменяется и ин-
тервенция обнаруживается легко (количество 
подозрительных звонков практически совпада-
ет с фактическим). 

При групповом изменении поведения (Рис. 
5) видно два пика линии тренда, приходящиеся 
на выходные дни (в данном опыте пользовате-
ли, которые никогда не звонили по выходным 
меняют это поведение). На верхнем графике 
видно, что уровень интервенций очень низкий, 

что означает правильную работу алгоритма – 
групповое изменение поведение не считается 
подозрительным. 

Для проверки, второй опыт был проведён с 
теми же исходными данными, но без учёта 
тренда (Рис. 4). На графике видно, что уровень 
интервенций практически совпадает с количе-
ством фактических звонков в рассматриваемом 
участке, что значит высокую вероятность мо-
шенничества. Таким образом, способ учёта 
групповых изменений действительно уменьша-
ет количество ложных срабатываний. 

5. Выводы 

Алгоритм потоковый, не требует накопле-
ния данных, все хранимые данные можно запи-
сывать в циклический список, тем самым по-
требляя стабильное количество памяти и имея 
небольшой отпечаток памяти (footprint).  

Проанализирована работа алгоритма в мно-
гопользовательском режиме с учетом тренда, а 
также проведено сравнение с  однопользова-
тельским режимом и многопользовательским 
режимом без учета тренда режимах для оценки 
эффективности метода. 

Метод применим к многим алгоритмам и 
легко модифицируется под конкретные задачи 
и требования, такие как способ определения 
интервенции или список отслеживаемых пара-
метров.
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ОПТИМАЛЬНЫМ ЧИСЛОМ ГРАНИЧНЫХ МАРШРУТИЗАТОРОВ 

 
Предложен способ формирования доменов маршрутизации с оптимальным числом граничных маршру-

тизаторов.  Предложен и обоснован способ формирования области минимального сечения графа, которое 
осуществляется с помощью операций над множеством вершин графа G и его подграфов. На междоменном 
уровне граничные маршрутизаторы   объединяются между собой в виртуальную сеть  с непересекающими-
ся  связями внутри каждой подсети.  

Ключевые слова: многопутевая маршрутизация, минимальное сечение графа, граничные маршрутизато-
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Method of forming routing domains with optimal number of edge routers. Proposed and justified method of 

forming a minimum cross-section area of the graph, which is carried out by the operations on the set of vertices of 
G and its subgraphs. On cross-domain level boundary routers combined with each other in a virtual network with 
disjoint links within each subnet.  
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1. Введение 
 
Для мобильных сетей большой размерности 

актуальной является задача формирование оп-
тимальной структуры доменов маршрутизации. 
В работе [1] показано, что известные методы 
формирования доменов и выбора местораспо-
ложения их контроллеров не достаточно эф-
фективны для мобильных сетей, структура ко-
торых постоянно изменяется. В первую очередь 
это связано с тем, что  известные методы не 
обеспечивают выбора оптимального месторас-
положения контроллера домена. Это, как пра-
вило, приводит к необходимости более частой 
реконфигурации. С увеличением числа рекон-
фигураций домена, объем служебного трафика 
в домене увеличивается по нелинейному зако-
ну, за счет чего резко падает эффективность 
задачи маршрутизации [2]. Большинство из-
вестных протоколов междоменной маршрути-
зации строятся на основе протокола BGP [3,4].   

В настоящее время с целью повышения эф-
фективности передачи данных, равномерной 

загрузки сети и повышения уровня безопасно-
сти широко используется многопутевая марш-
рутизация. При рассмотрении вопросов междо-
менной многопутевой маршрутизации одним из 
основных вопросов является разбиение сети на 
домены маршрутизации и определение опти-
мального числа граничных маршрутизаторов 
[5].  

 
2. Формирования  области  
минимального сечения  графа 

 
Следует учитывать, что  максимальная эф-

фективность процесса маршрутизации  дости-
гается при разбиении сети на домены  одинако-
вой величины [6].  В связи с этим, поиск мини-
мального сечения целесообразно осуществлять 
ближе к середине графа. С этой целью на 
начальном этапе  формирования  области ми-
нимального сечения  определяется диаметр D  
графа и относительно его середины  D/2 фор-
мируется область поиска минимального сече-
ния (рис.1).  

 

d dD/2

D
 

Рис. 1. Область  поиска сечения графа 
 

На рис. 2  представлен пример разбиения  
графа на два подграфа G1 и G2, а также область 

их пересечения G1/2.  Вершины S, B2, B6, B10, 
B14, B17,T образуют диаметр графа. Вершина 
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B10 является центральной вершиной на диа-
метре графа.  

Формирование минимальной области пере-
сечения осуществляется с помощью операций 
над множеством вершин графа G и его подгра-
фов. Под внутренними вершинами подграфа 
будем понимать вершины данного подграфа не 
связанные с внешними вершинами относитель-
но данного подграфа.   В свою очередь, верши-
ны подграфа, связанные с внешними вершина-
ми, будем называть граничными вершинами. 

Например, для подграфа  G1 внутренними вер-
шинами будут вершины  S и  B4, а граничными 
будут вершины  B1, B3 и  B8. Граничными 
вершинами подграфа G1/2 расположенными на 
диаметре графа G будут вершины B2 и B17, 
относительно которых будем формировать об-
ласть минимального сечения. 

Рассмотрим работу алгоритма формирования 
области минимального сечения на примере 
графа, представленного на рис. 2. 

 

В1

В14

В13

В2

В4

S

В8

В6

В7

В15

В10
T

В16

В20

В19

В18

В21

В3

В12

В17

В9
В5

В11

G1 G2G1/2

 
 

Рис. 2. Разбиение  графа сети на два подграфа 
 

 
1. Делим  граф G сеть на два подграфа G1 

и G2.  
2. Выбираем  граничные  узлы В2 и В17 

подграфа G1/2, расположенные на диаметре 
графа G. 

3. Для вершины В2 множество смежных с 
ней вершин ВС1={В6, В3, В1}.  

4. Вершины В1, В3 являются внутренними 
вершинами для подграф GS, и не входят в мно-
жество узлов минимального сечения. 

5. Для вершины В6 множество смежных с 
ней вершин равно ВС2={В1, В5, В10, В7, В3}. 
В1, В3 не входят в множество узлов минималь-
ного сечения. 

6. Для вершины В5 множество смежных с 
ней вершин равно ВС3={В9, В10, В6}.  

7. Для вершины В7 множество смежных с 
ней вершин равно ВС4={В6, В10, В14, В11, 
В12}.  

8. Для вершины В12 множество смежных с 
ней вершин равно ВС5={В7, В11, В15}.  

9. Для вершины В9 множеств о смежных с 
ней вершин равно ВС6={В13, В10}.  

10. Для вершины В10 множество смежных с 
ней вершин равно ВС7={В5, В6, В9, В14, В7}.  

11.  Для вершины В11 множество смежных 
с ней вершин равно ВС8={В7,  В12, В18}.  

12. Для вершины В15 множество смежных с 
ней вершин равно ВС9={В12, В18}.  

13. Для вершины В13 множество смежных с 
ней вершин равно ВС10={В9}.  

14. Для вершины В14 множество смежных с 
ней вершин равно ВС11={В10, В7, В18}.  



Организация многопутевой междоменной маршрутизации с оптимальным числом граничных… 113 

 

15. Для вершины В18 множество смежных с 
ней вершин равно ВС5={В14, В11, В15}.  

16. Подмножество сечения Bmin = {В5, В6, 
В7, В12} является минимальным сочленением. 

Следующим минимальным сечением будет 
множество вершин Bmin = {В9, В10, В11, В12} 

(рис 3). В этом случае граф разбивается прак-
тически на два  равных подграфа, поэтому дан-
ное множество вершин и выбирается в качестве  
оптимального сечения исходного графа. 

 
 

Рис. 3. Область    оптимального сечения графа 
 
 

3. Формирование структуры  
междоменной виртуальной сети 

Каждой вершине ВiВmin соотносится гра-
ничный маршрутизатор с помощью которых 
осуществляется междоменная  многопутевая 
маршрутизация. 

На рис. 4 представлен пример разбиения се-
ти на 5 подсетей с множеством граничных 
маршрутизаторов, расположенных в узлах {В5, 
В6, В7, В8, В9, В14, В15, В16, В19, В25, В28}. 

 

 
 

Рис. 4.  Множество граничных маршрутизаторов 
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На междоменном уровне граничные марш-

рутизаторы   объединяются между собой в вир-
туальную сеть  с непересекающимися  связями 
внутри каждой подсети (рис. 5).  
 

 

 
 

Рис. 5. Виртуальная  междоменная сеть 
 
В данном случае  на междоменном уровне  

между узлами В1  и В30 можно сформировать 4 
виртуальных  непересекающихся маршрута, так 
как степень вершины В1 равна 4, а минималь-
ный разрез на пути из вершины В1  в  вершину 
В30 больше 4. 

Для формирования множества непересека-
ющихся маршрутов на междоменном уровне 
предлагается использовать классический алго-
ритм Дейкстры. После того как основной путь 
сформирован, необходимо найти все остальные 
маршруты. Для этого необходимо удалить все 
ребра, которые соединены с узлами основного 

пути, а узлы, которые являются соседними для 
данного маршрута пометить, как узлы что не 
могут быть включены в остальные независимые 
маршруты. Поиск  оставшихся путей продол-
жается в двух сформированных независимых 
зонах.  

В данном случае будут сформированы сле-
дующие  непересекающиеся маршруты (рис 6):  

1. В1>В7>В18>В30; 
2. В1>В8>В19>В30; 
3. В1>В6>В15>В28>В30. 
4. В1>В5>В9>В14>В25>В30. 

 
 

Рис. 6.  Непересекающиеся маршруты 
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4. Выводы 

Многопутевая междоменная маршрутизация 
позволяет обеспечить равномерную загрузку 
сети и повысить безопасность передачи инфор-
мации за счет разбиения сообщения на части и 
передачи их по нескольким не пересекающимся 
путям как внутри доменов, так и между доме-
нами. Уменьшение временной сложности алго-
ритма формирования множества не пересекаю-
щихся путей достигается за счет определения 
минимального сечения внутри доменов и меж-
ду доменами. Предложенный в работе алгоритм 

формирования минимального сечения позволя-
ет определить оптимальное число граничных 
маршрутизаторов, которые объединяются в 
виртуальную  междоменную сеть. Это позволя-
ет свести задачу формирования множества не 
пересекающихся путей внутри доменов к зада-
че нахождения непересекающихся путей между 
граничными маршрутизаторами.   Для форми-
рования множества непересекающихся марш-
рутов на междоменном уровне предлагается 
использовать модифицированный алгоритм 
Дейкстры.  
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СИГНАЛИ ЗІ ЗМІННИМ ПЕРІОДОМ ТА ЇХ МОДЕЛЬ 

 
В роботі звернена увага на те, що хоча в прикладних дослідженнях зустрічаються сигнали (емпіричні 

функції) із змінним періодом, проте теорія та методи дослідження таких сигналів на даний час відсутні. У 
зв’язку з цим в статті вирішується одна із основних задач на шляху побудови теорії сигналів із змінним 
періодом – обґрунтовується модель таких сигналів у вигляді функції із змінним періодом та розглядаються 
деякі властивості періоду. Наведено також аналітичні приклади таких функцій – це тригонометричні функ-
ції із змінним періодом та записані формули їх періодів. Отримані результати є важливим кроком до розро-
бки конструктивної теорії функцій із змінним періодом, зокрема побудови теорії рядів Фур'є таких функ-
цій. 

 
The article stresses that though some signals (empirical functions) with a variable period occur in the applied re-

search, there is neither theory nor methods of research of such signals at present. Due to this the article is solving 
one of the main tasks on the way to the signals theory with a variable period development, namely a model of such 
signals as a function with a variable period is substantiated and some characteristics of  period are considered. The 
analytical examples of such functions, i.e. trigonometrical functions with a variable period are given, and the for-
mulae of their periods are derived. The received results is an important step to the development of the structural 
function theory with a variable period, namely the development of Fourier series theory of such functions. 

 
1. Вступ 

Крім періодичних сигналів (емпіричних фу-
нкцій), період яких без будь-яких застережень 
вважається постійним, в прикладних дослі-
дженнях зустрічаються сигнали, які теж можна 
вважати періодичними, однак при наступній 
умові: їх період вже не є постійним, а певним 
чином змінюється. Яскравим приладом тут є 
добре всім відома електрокардіограма, але 
отримана не в стані спокою, а після дії на паці-
єнта певного збудника, найпростіше – фізично-
го навантаження. Приклад такої електрокардіо-
грами поданий на рис. 1. 

Як вивчати сигнали із змінним періодом? Як 
це не дивно, але огляд наукових джерел засвід-
чує, що на даний час математична теорія таких 
сигналів відсутня, а значить відсутні будь-які 
аналітичні методи їх дослідження. 

Мета роботи: розглянути приклади сигналів 
із змінним періодом, навести означення функції 
із змінним періодом, як їх математичної моделі, 
розглянути приклади тригонометричних функ-
цій із змінним періодом та записати формули їх 
періодів, що в сукупності може бути покладене 
в основу наступних кроків створення теорії та-
ких сигналів. 

 
2. Приклад сигналів із змінним періодом 

Вище вже йшла мова про наявність сигналів 
із змінним періодом. Наглядним прикладом тут 

є електрокардіограма, отримана під час чи після 
дії на організм пацієнта фізичного навантажен-
ня, і яку розглядають протягом деякого промі-
жку часу, поки пульс приходить в «норму». На 
рис. 1 наведені три відрізки електрокардіогра-
ми, кожний тривалістю 3 сек., взяті через певні 
проміжки часу після дії навантаження. На 
рис.1а) – електрокардіограма, отримана через 
60 сек. після дії навантаження, на рис 1б) і 1в) – 
відповідно через 120 сек. і 180 сек. після наван-
таження. Аналізуючи графіки, видно, що форма 
електрокардіограми приблизно повторюється 
як на кожному із графіків, так і на різних графі-
ках. Але при цьому легко бачити, що період 
повторюваності змінюється, а саме збільшуєть-
ся, та із плином часом стабілізується, що відпо-
відає зменшенню частоти пульсу, або те саме, 
що збільшенню періоду повторюваності елект-
рокардіограми. Очевидно, подібною до кардіо-
грами буде поведінка спірограми, теж отрима-
ної після дії навантаження чи іншого збудника 
психофізичного стану людини. Приклади ана-
логічних сигналів можна також навести із фун-
кціонування деяких технічних систем. Це може 
бути робота двигунів, дизель-генераторів в пе-
рехідних режимах, наприклад, після зміни зов-
нішнього навантаження. За даними Міжнарод-
ної служби обертання Землі добовий період 
обертання Землі є змінним. 
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а) 1 хвилина після навантаження 

 
б) 2 хвилини після навантаження 

 
в) 3 хвилини після навантаження 

Рис. 1. Відрізки електрокардіограми, отриманої після дії на організм пацієнта  
фізичного навантаження 

 
Наявність сигналів із змінним періодом ста-

вить природні запитання щодо підходів та ме-
тодів їх вивчення. Як показує огляд літератур-
них джерел, ні теорії, ні загальних аналітичних 
методів дослідження таких сигналів не існує. 
Щодо електрокардіограм, як сигналів із змін-
ним періодом, то, звичайно, що спеціалісти, а 
це, як правило, лікарі-терапевти, певним чином 
їх аналізують. Суть аналізу загалом зводиться 
до аналізу R - R  інтервалів. Зауважимо [1, с.85], 
що R - R  інтервал – це медичне поняття (термі-
нологія), і являє собою віддаль між сусідніми 
R -зубцями електрокардіограми. В свою чергу 
R -зубець означає точку на електрокардіограмі, 
в якій вона приймає екстремальне, а саме, мак-
симальне значення. R -зубці і R - R  інтервали 
добре видно на рис.1. На відрізку електрокарді-
ограми 1а) таких R -зубців шість, а R - R  інтер-
валів п’ять, на відрізках 1б) і 1в) знаходиться по 
п’ять R -зубців і відповідно по чотири R - R  
інтервали. При аналізі електрокардіограм спо-
стерігається два підходи. Це традиційний під-
хід, коли спеціалісти зосереджуються на візуа-
льно-описовому аналізі R - R  інтервалів. В 
останній час широко використовується інфор-
маційно-обчислювальні пристрої, з допомогою 
яких здійснюється вимірювання R - R  інтерва-
лів та проводиться їх аналіз обчислювальними 
методами, зокрема методами математичної ста-
тистики. Звичайно, що ці та подібні їм методи 
загальної проблеми дослідження сигналів із 
змінним періодом не вирішують. Тому постає 
цілком закономірне питання – як досліджувати 
сигнали із змінним періодом, який для цього 
вибрати шлях, яким підходам віддати перевагу? 

3. Загальний підхід до аналітичного  
вивчення сигналів із змінним періодом 

Досвід багатьох науковців свідчить, що над-
звичайно плідним тут вважається підхід, суть 
якого зводиться до тріади «модель – алгоритм – 
програма» [2, стр.8-9]. Згідно цього підходу на 
першому етапі вибирається (або обґрунтовуєть-
ся нова) модель («еквівалент») об’єкта, що ві-
дображає в математичній формі найважливіші 
його властивості: закони якими він підпорядко-
вується; зв’язки, властиві його складовим тощо. 
Другий етап – вибір (чи розробка) алгоритмів 
для реалізації моделі на комп’ютері. Модель 
подається у формі, придатній для застосування 
числових методів, визначається послідовність 
обчислювальних і логічних операцій, які потрі-
бно здійснити, щоб знайти шукані величини із 
заданою точністю. На третьому етапі створю-
ються програми, що «перекладають» модель і 
алгоритми на доступну комп’ютерові мову. 
Основним в цьому підході є, безумовно, пер-
ший етап – обґрунтування моделі, оскільки від 
адекватності об’єкта і його моделі залежить 
успішність та достовірність розв’язків наступ-
них задач тріади. Що стосується сигналів із 
змінним періодом, то вперше модель була за-
пропонована в [3]. Розглянемо це важливе пи-
тання більш детально. 

 
4. Поняття функції із змінним періодом  

Для сигналів із змінним періодом найбільш 
характерними є дві особливості: повторюва-
ність значень сигналу та змінність періоду цієї 
повторюваності. Яким чином врахувати ці осо-
бливості сигналу в його моделі, розглядалося в 
[3]. Як один із основних результатів цієї роботи 
– був введений клас функцій із змінним періо-
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дом. Нагадаємо це поняття та деякі властивості 
змінного періоду. 

Означення. Функція  xf  дійсного аргумен-
ту RIx   називається функцією із змінним 
періодом, якщо існує така функція   0xT , 
якщо для всіх Ix , таких, що   IxTx  , 

виконується рівність 
    xTxfxf   (1) 

Функція  xT , яку назвемо змінним періо-
дом, вважається диференційовною функцією. 

Вважатимемо надалі, що область визначення 
 baI ,  в кожному конкретному випадку по-

винна уточнюватися, що буде зустрічатися ни-
жче. 

Із (1) випливає, що при   constTxT   фу-
нкція f  є звичайною періодичною функцією з 
постійним періодом T . 

Приклад змінного періоду  xT  показано на 
рис. 2. В точці 1x  період функції  xf  дорівнює 

 1xT , тому значення функції в точках 1x  і 

 11 xTx   рівні:     111 xTxfxf  . В точці 

2x  періодом є число  2xT , причому значення 

періоду  xT  в точках 1x  і 2x  різні: 

   21 xTxT  . 
 

 

 
Рис. 2. Змінний період  xT , його значення в точках 1x  і 2x  та відповідні їм точки  11 xTx    і 

 22 xTx  , в яких значення функції  xf  повторюються. 
 

5. Змінний період  xT   та його  

взаємозв’язок із періодом  xT  

Відомо, що для періодичної функції  xg  з 
постійним періодом T  виконується рівність 
     TxgTxgxg  . Нескладні міркуван-

ня, зокрема звернення до рис. 2, показують, що 
для функції  xf  із змінним періодом  xT  
аналогічна рівність 
       xTxfxTxfxf   в загальному не 

виконується. Тому для випадку, коли аргумент 
x  зменшується, змінний період повторюваності 
функції  xf  позначимо через  xT  . При цьо-

му, якщо x  і  xTx   належать області визна-
чення I , то 

    xTxfxf   (2) 
Наявність функцій із змінним періодом, як 

моделей відповідних сигналів, відкриває перс-
пективу розробки методів їх дослідження – 
аналітичних, числових тощо. Враховуючи зага-
льні положення теорії конструктивних функцій 
[4,5], для цього найперше необхідно, щоб в ко-
жному конкретному випадку досліджувана фу-
нкція була аналітичною. Це означає, що або 
вона сама безпосередньо є аналітичною, тобто 

задана деякою формулою, або подається (зо-
бражується) як певне наближення у вигляді 
деякого ряду, наприклад, ряду Фур'є, доданка-
ми якого є найпростіші аналітичні функції, що 
враховують змінність періоду. Але тут постає 
нове питання щодо наявності найпростіших 
(елементарних) аналітичних функцій із змінним 
періодом, які можна було б використати в зада-
чах наближення. 

Важливо відзначити, що такі функції знай-
дені, і ними є тригонометричні функції із змін-
ним періодом. Приклади таких функції а також 
їх змінні періоди розглянемо більш детально. 

 
6. Тригонометричні функції із змінним  

періодом та їх періоди  
Один із методів отримання функцій із змін-

ним періодом – це нелінійне перетворення 
(трансформація) аргументу періодичних функ-
цій, і в першу чергу тригонометричних функ-
цій. Для прикладу розглянемо найпростіші із 
періодичних функцій – tsin  та tcos . Нехай в 
свою чергу 1,0,  xt . В цьому випад-
ку тригонометричні функції 

Ixxx  ,1,0,cos,sin  , є періодични-
ми із змінними періодами. Область визначення 
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I  кожної із цих функцій залежить від значення 
  та парності функції, і може бути одним із 
інтервалів  ,0  або   , . Для спрощення 
деяких міркувань будемо вважати, що   ,0I  

Можна показати, що для тригонометричних 
функцій із змінним періодом має місце наступ-
не 

Твердження. Для функцій xsin  та 
cos , 0, 0x x    , їх змінні періоди  xT  та 

 xT 
  визначаються наступним чином:  

      ,0,2
1

xxxxT 
   (3) 

      ),0(,2
1

ТxxxxT 
   (4) 

До цього твердження зробимо деякі заува-
ження. 
 Коли не буде виникати непорозумінь, індекс 

  у виразах змінних періодів  xT  та 

 xT 
  іноді може опускатися. 

 Якщо в виразах змінного періоду (3) і (4) 
параметр 1  , то легко бачити, що в цьому 
частинному випадку періоди набувають 
значень  1 2T x   і  1 2T x   , тобто 

отримуємо період функцій sin x  і cos x . 
 Умова   0 ,x T   у виразі (3) означає 

наступне. Коли рухатися вздовж осі OX  в 
сторону зменшення аргументу x , то врахо-
вуючи, що для функцій sin x  і cos x  їх об-
ласть визначення   ,0I , для значень ар-

гументу x , таких, що  0 0x T  , не існує 

точок зліва від них, в яких би значення фун-
кцій sin x  і cos x  повторювалися через 
період  xT 

  

 
7. Приклади тригонометричних функцій із 

змінним періодом та їх періоди 

Приклад 1. На рис. 3 зображена функція 

  0,sin 4
3

1  xxxf та для порівняння функція 

  xxf sin2  . 

 

Рис. 3. Функції   4
3

1 sin xxf   (неперервна лі-
нія),   xxf sin2   (пунктирна лінія).  

 
Аналізуючи графіки, видно, що функція 

  4
3

1 sin xxf   із зростанням аргументу «розтя-
гується», тобто її період при цьому зростає. На 
відрізку  30,0  для цієї функції вкладається два 
періодичних коливання, для функції xsin  на 
цьому ж інтервалі розміщується більше чоти-
рьох коливань. 

Враховуючи (3) і (4), для функції 

  4
3

sin xxf   її зміні періоди 

   







 ,0,2

3
4

4
3

xxxxT  , 

    




  ,0,2

3
4

4
3

TxxxxT  , 

Оскільки    
4

30 2 11.594T   , то останній 

вираз ще можемо записати у вигляді 

     
4

3 3
4 2 , 11.594,T x x x x      , 

або     
4

3 3
4 2 , 11.594T x x x x     . 

Графіки цих періодів показані на рис. 4. Для 
порівняння подано також період   2 TxT  
функції xsin . 

 

 

Рис 4. Змінні періоди для функції 4
3

sin x : 

 xT  (неперервна лінія),  xT  ,

  594.112 3
4
 x  (пунктирна лінія) та пе-

ріод   2xT  для функції xsin  (штрих-
пунктирна лінія). 

 

Поведінка періодів  xT  та  xT   підтвер-

джує проведені вище міркування в прикладі 1 

щодо поведінки самої функції 4
3

sin x . Так в 
точці 0x  період   594.110 T , для 15x  

період   427.1815 T , що перевищує значення 

 0T  і свідчить про його зростання. В свою 

чергу період   519.1315 T , і є меншим, ніж 



120                                            Вісник НТУУ «КПІ» Інформатика, управління та обчислювальна техніка №59 

  427.1815 T , що підтверджує поведінку самої 

функції 4
3

sin x : якщо в сторону зростання ар-
гументу вона «розтягується», то в сторону зме-
ншення аргументу ця функція, навпаки, – «сти-
скається». 

Приклад 2. Для випадку, коли 1 , на рис. 

5 показана функція   0,sin 3
4

1  xxxf , (непе-

рервна лінія), і для порівняння – функція 
  xxf sin2   (пунктирна лінія). Із рисунка вид-

но, що із зростанням аргументу функції 3
4

sin x  
«стискається», тобто період зменшується: коли 
на проміжку [0,15] вкладається дещо більше 

двох коливань функції xsin , то функція 3
4

sin x  
робить більше п’яти з половиною коливань. 

 

Рис. 5. Функції:   3
4

1 sin xxf   (неперервна лі-
нія);   xxf sin2   (пунктирна лінія). 

Для функції   3
4

sin xxf   її змінні періоди 

     
3

4 4
3 2 , 0,T x x x x      , 

      
3

4 4
3 2 , 0 3.986,T x x x x T       . 

Графіки цих періодів зображені на рис. 6. Для 
порівняння подано також період   2 TxT  

функції xsin . 

 
Рис. 6. Змінні періоди для функції 3

4
sin x : 

 xT  (неперервна лінія);  xT  ,

  986.32 4
3
 x  (пунктирна лінія). Період 

2T  для функції xsin  (штрих-пунктирна 
лінія). 

 

Із рисунків видно, що із зростанням аргуме-

нту x  період    
3

4 4
3 2T x x x      спадає. 

Так, коли для 0x  період  0 3.986T  , то для 

10x  період   115.210 T . Період 

  4
3

3
4

2 




  xxxT ,  3.986,x  , навпаки, 

із зменшенням аргументу x  зростає. 

Подібною до поведінки функцій 4
3

sin x  і 
3

4
sin x  та їх періодів буде поведінка функцій 

4
3

cos x  і 3
4

cos x  та їх періодів. 
Приклад 3. Розглянемо ще тригонометричну 

функцію 0, xtgx . На рис.7 зображено графік 

функції   5
3

tgxxf   та для порівняння графік 
функції tgx. 

 

Рис. 7. Графіки функцій 5
3

tgx  (неперервні лі-
нії) та tgx  (пунктирні лінії) 

 

Для функції 0,5
3

xtgx , її зміні періоди 

   




  ,0,

3
5

5
3

xxxxT  , 

      
5

3 3
5 , 0 6.739,T x x x x T       , 

подані на рис. 8. Для порівняння показано та-
кож період    TxT  функції tgx . 

 

Рис.8. Змінні періоди для функції 5
3

tgx : 

 T x  (неперервна лінія), 

 
5

3, 6.739T x x     (пунктирна лінія). Пе-

ріод   xT  (штрих-пунктирна лінія) для 
функції tgx . 
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Узагальнюючи міркування, висловлені у ро-
зглянутих вище прикладах, можна стверджува-
ти, що для тригонометричних функцій 

  ,0,,,cos,sin xctgxtgxxx  , при зна-
ченнях  , таких, що 10   , їх графіки із 
зростанням аргументу розтягуються, відповідно 
періоди є зростаючими функціями. При 1  
графіки цих функцій стискаються, а їх періоди 
є спадними функціями. В частинному випадку, 
коли 1 , отримаємо добре відомі функції 

ctgxtgxxx ,,cos,sin , період яких є постійними: 
для функцій sin x  і cos x  період 2T , для 
tgx  і ctgx  період T . 
Наявність розглянутих вище тригонометри-

чних функцій із змінним періодом наштовхує 
на думку про побудову на цій основі тригоно-
метричної системи функцій із змінним періо-
дом та дослідження такої системи. Зрозуміло, 
що позитивне вирішення цих питань є в свою 
чергу передумовою розвитку теорії наближення 

функцій із змінним періодом, зокрема теорії 
рядів цих функцій. В цьому напрямку вже 
отримано ряд результатів, які планується опуб-
лікувати в наступних роботах. 

 
8. Висновки 

Звернено увагу на наявність сигналів із змін-
ним періодом та наведено конкретний приклад 
таких сигналів. Запропоновано їх математичну 
модель сигналів у вигляді функції із змінним 
періодом та розглянуто деякі властивості змін-
ного періоду. Розглянуто аналітичні приклади – 
тригонометричні функції із змінним періодом 
та в явному вигляді записані їх періоди. Наго-
лошено, що отримані в роботі результати є ос-
новою розвитку теорії функцій із змінним пері-
одом, зокрема теорії рядів Фур'є цих функцій та 
їх практичного використання в задачах елект-
ротехніки, кардіології тощо.. 
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ПОВЫШЕНИЕ ЭФФЕКТИВНОСТИ ПАРАЛЛЕЛЬНЫХ ВЫЧИСЛЕНИЙ  

В ПОТОКОВЫХ СИСТЕМАХ  
 
Исследуются параллельные системы для реализации мелкозернистых алгоритмов на базе вычисли-

тельных модулей, выполняющих операции в избыточных системах счисления с фиксированной и с плава-
ющей запятой при поразрядном вводе и выводе данных. Показано, что применение таких вычислительных 
модулей позволяет частично совмещать во времени выполнение зависимых по данным операции и упро-
стить коммутационную среду систем. Выполнение операций с плавающей запятой позволяет расширить 
диапазон представления чисел и обеспечивает асинхронный режим передачи данных, что дает возмож-
ность ускорить вычисления. 

 
In respect of fine-grained algorithms implementation there are considered parallel systems on the base of pro-

cessors which perform operations using fixed and floating point arithmetic as well as redundant numerical systems 
for bit-by-bit data input and output. It is shown that such computing modules enable to partly execute simultane-
ously sequences of operations as well as to simplify respective system communication structure. The use of float-
ing point arithmetic for operation execution enables to extend the range of number presentation as well as to pro-
vide the asynchronous mode for data transfer giving an opportunity to make calculations faster. 

 
Введение 

Время решения задач в параллельных вы-
числительных системах во многом зависит от 
реализуемого уровня параллелизма, который 
определяется зернистостью представления гра-
фа задач. В системах реального времени, 
например, связанных с траекторными вычисле-
ниями, необходимо обеспечить высокую ско-
рость решения систем алгебраических уравне-
ний, интерполяции функций различными мето-
дами и т.д. [1]. Наиболее высокая степень рас-
параллеливания может быть достигнута при 
мелкозернистом представлении алгоритмов, 
когда вершинам графа задачи соответствуют 
отдельные операции. При этом максимально 
увеличивается число параллельных ветвей, что 
дает потенциальную возможность использовать 
в системе большее количество параллельно 
работающих вычислительных модулей (ВМ).  

Однако, скорость обработки данных в па-
раллельных системах связана не только с дли-
тельностью выполнения операций, но и с затра-
тами времени на обмен информацией между 
параллельными ветвями. Как известно, увели-
чение степени распараллеливания вычислений 
сопряжено с ростом интенсивности обмена 
данными между ВМ. Этот фактор является 
весьма важным и должен учитываться при вы-
боре архитектуры систем и организации вычис-
лений. 

 Одна из возможностей уменьшения затрат 
времени на обмен данными состоит в использо-

вании потоковых систем с непосредственными 
связями (ПСНС) между ВМ [2, 3]. В ПСНС вы-
ходы одних ВМ подключаются к входам других 
в соответствии с графом потока данных (ГПД). 
В процессе вычислений данные  пересылаются 
от одних ВМ к другим, преобразуясь на каждом 
шаге в соответствии с определенной операцией, 
заданной ГПД. При такой организации вычис-
лительного процесса не требуются сложные 
процедуры пересылки данных между ВМ, что 
создает предпосылки к уменьшению непроиз-
водительных затрат времени в процессе обмена 
информацией.  

Уменьшение сложности средств коммута-
ции, в свою очередь, позволяет упростить и 
ускорить проектирование систем на базе заказ-
ных и программируемых СБИС с использова-
нием современной технологии SoC (System on a 
Chip – система на кристалле). Однако со сторо-
ны элементной базы накладывается ряд ограни-
чений, связанных с числом выводов микросхем, 
наличием встроенных функциональных узлов и 
устройств. Например, ресурсов одной микро-
схемы может не хватить для погружения всей 
системы, то есть возникает необходимость 
применения нескольких корпусов микросхем, 
связанных между собою внешними линиями 
связи. При передаче информации параллель-
ным кодом возникают проблемы, связанные с 
возможной нехваткой выводов микросхем. 
Кроме того, снижается надежность систем, так 
как контактные соединения между микросхе-
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мами относятся к ненадежным элементам. Воз-
растает также энергопотребление и увеличива-
ются габаритные размеры системы. 

Учитывая важность этих проблем, в начале 
90-х годов компания Virtual Machine Works об-
народовала свою новую технологию под назва-
нием VirtualWire (виртуальные соединения), 
представленную как технология производства 
больших устройств, для реализации которых 
приходится использовать несколько ПЛИС [4]. 
Идея, заложенная в основе технологии  
VirtualWire, заключается в следующем. Часть 
ресурсов микросхем используется для реализа-
ции специальных цепей, которые позволяют 
подключать выводы микросхем попеременно к 
разным источникам сигналов внутри ПЛИС. 
Данная технология, хотя и помогает решить 
проблему нехватки выводов микросхем, не поз-
воляет в полной мере использовать незадей-
ствованные ресурсы микросхем для решения 
заданной задачи. Кроме того, мультиплексиро-
вание создает дополнительные временные за-
держки продвижения потоков данных, что про-
тиворечит самой идее потоковой модели вы-
числений. 

Одним из эффективных подходов к реше-
нию проблемы сокращения средств коммута-
ции в ПСНС является использование в качестве 
ВМ операционных устройств, выполняющих 
операции в неавтономном режиме при пораз-
рядном вводе и выводе данных, начиная со 
старших разрядов. Благодаря поразрядному 
обмену данными существенно сокращаются 
аппаратурные затраты на средства коммутации. 
Однако в работах, посвященных использова-
нию неавтономных вычислений в ПСНС,  рас-
сматриваются операции с фиксированной запя-
той, что приводит к ряду недостатков.  

В статье анализируются недостатки приме-
нения в ПСНС арифметики с фиксированной 
запятой и исследуется возможность повышения 
эффективности вычислений за счет выполнения 
арифметических операций с плавающей запя-
той. 

   
Организация неавтономных  

вычислений в ПСНС 

При реализации конкретных алгоритмов в 
ПСНС требуется обеспечить передачу данных 
(промежуточных результатов) от одних ВМ к 
другим в соответствии с ГПД. В реконфигури-
руемых ПСНС (рис. 1) необходимое соедине-
ние между ВМ обеспечивает коммутационная 
среда, которая настраивается в соответствии с 

ГПД. Проблемам реконфигурации систем по-
священо много научных работ, в том числе, 
монографий, например, [5, 6]. В системах с 
жесткими связями ВМ соединяются между со-
бой непосредственно на стадии изготовления, 
что ограничивает функциональные возможно-
сти систем, делая их фактически специализиро-
ванными. Известны формальные методики пе-
рехода от ГПД к структуре системы, например, 
[2].  
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К 

 

Рис. 1. Реконфигурированная параллельная 
вычислительная система:  

К – коммутатор 
 

Любой путь в ГПД представляет собой це-
почку связанных между собой по данным опе-
раций, которые нельзя распараллелить, так как 
предыдущая операция формирует операнд для 
следующей. Параллельно во времени могут 
выполняться только операции, которые при-
надлежат разным путям. Арифметические опе-
рации со старших разрядов выполняются с ис-
пользованием однородной избыточной системы 
счисления с целым основанием k . Известны 
алгоритмы обработки данных как в симметрич-
ных [7, 8], так и в смещенных [9, 10] системах 
счисления соответственно с цифрами { gg , } 

и { g,0 }.   
Последовательность зависимых по данным 

операций выполняется в неавтономном режиме 
с помощью цепочки ВМ, которые позволяют 
совмещать выполнение зависимых операций на 
уровне обработки разрядов слов следующим 
образом. На каждом шаге в ВМ вводится по 
одному разряду операндов и формируется один 
разряд результата, начиная со старших разря-
дов. При этом разряд промежуточного резуль-
тата, полученный на i -м шаге в одном ВМ при 
выполнении j -й операции, может быть исполь-
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зован на ( 1i )-м шаге в другом ВМ при вы-
полнении ( 1j )-й операции. При таком режи-
ме вычислений выполнение последующей опе-
рации будет начинаться не после завершения 
выполнения предыдущей операции, а сразу же 
после получения первого разряда результата 
этой операции. Каждый ВМ начинает форми-
ровать разряды операндов с некоторой задерж-
кой на jp шагов после получения первых раз-

рядов операндов. В таких ВМ информация 
представлена последовательным кодом только 
на входах и выходах. Между узлами  (реги-
страми, сумматорами) информация передается 
параллельным кодом, в связи с чем такие 
устройства называют “квазипараллельными”.  
Режим работы ВМ называют неавтономным, 
так как для выполнения последовательности 
операций необходима совместная работа не-
скольких ВМ, которые синхронно обменивают-
ся информацией в процессе работы. Если ГПД 
содержит критический путь из N операций, то 
при максимальном распараллеливании алго-
ритм может быть реализован за время [3] 

  ,11 ц
1

TpnT
N

j
j 








 



 

где  n – разрядность операндов,  цT
 
– длитель-

ность цикла формирования цифры результата в 
ВМ. 

Частичное совмещение выполнения зависи-
мых операций дает потенциальную возмож-
ность ускорения обработки данных в потоко-
вых системах на базе квазипараллельных ВМ, 
по сравнению с параллельными ВМ [2, 3]. Для 
сравнения времени решения задач в системах с 
параллельными и квазипараллельными ВМ 
необходимо определить значения указанных 
выше параметров k , jp  и цT  для конкретной 

структурной организации модулей. Можно ука-
зать следующие недостатки синхронных вы-
числений с фиксированной запятой: 

– существенные ограничения на диапазон 
представления чисел при заданной разрядности 
устройств; 

– накопление погрешности при выполнении 
последовательности операций вплоть до пол-
ной потери значимости результатов вычисле-
ний; 

– сложность масштабирования исходных 
операндов для обеспечения необходимого со-
отношения их величин в определенном месте 
цепочки операций (например, при делении де-
лимое должно быть меньше делителя, а при 

сложении разряды слагаемых должны иметь 
одинаковый вес);  

– необходимость обеспечения одновремен-
ного поступления разрядов операндов на входы 
операционных устройств из разных источни-
ков, что требует выбора максимального по дли-
тельности такта из всех возможных для разных 
операций. 

Для повышения эффективности ПСНС це-
лесообразно реализовать следующее: 

– разработать методы неавтономного вы-
полнения операций с плавающей запятой с це-
лью повышения точности вычислений и рас-
ширения диапазона представления чисел; 

– разработать методику реализации вычис-
лений в асинхронном режиме с целью упроще-
ния системы синхронизации и ускорения вы-
числений. 

 
Обработка данных в форме с плавающей 

запятой в неавтономном режиме 

Число X  в позиционной канонической 
(неизбыточной) системе счисления с основа-
нием k  можно записать в форме с плавающей 
запятой как   

MPkX  , 

где M -мантисса, а P  - порядок числа  X .  
В канонической системе счисления поря-

док P  является целым числом, а мантисса –
нормализованной дробью, то есть  

11  Mk . 

Если для записи порядка используется m  
разрядов, а для записи мантиссы – n  разрядов, 
то максимальное по модулю число в форме с 
плавающей запятой может быть представлено 
следующим образом 

.kkkk nmkmknmk 111 )1(    
В свою очередь, минимальное по абсолют-

ной величине число, которое отличается от 
нуля, записывают как  

.11 mkmk kkk    

Для компьютеров разработан стандарт 
ANSI/IEEE 754 представления чисел с плава-
ющей запятой. В нем используют скрытый 
старший разряд мантиссы с весом 1 (разряд-
ность мантиссы увеличивается на один раз-
ряд). Для упрощения работы с порядками при 
выполнении операций используется смещен-
ный порядок, позволяющий работать с целыми 



Повышение эффективности параллельных вычислений в потоковых системах  125 

 

числами без знаков. Заметим, что при 2k  
старший значащий разряд мантиссы может 
иметь различные значения, то есть не может 
быть скрытым из-за неоднозначности. 

Алгоритмы выполнения операций с плава-
ющей запятой сложнее, чем с фиксированной. 
Однако при этом увеличивается точность вы-
числений, диапазон представления чисел, а 
также устраняются трудности, связанные с 
масштабированием данных.  

Рассмотрим возможный вариант представ-
ления чисел с плавающей запятой в избыточ-
ной системе счисления. 

С порядками операции могут выполняться 
в автономном режиме, то есть в каждом вы-
числительном модуле операции выполняются 
независимо. В связи с этим нет необходимости 
использовать для представления порядков из-
быточный код. Порядок может быть представ-
лен в виде целого числа в любом коде, в том 
числе, в канонической двоичной системе. Об-
работка порядков, которая сводится к сложе-
нию, вычитанию и сравнению кодов, обычно 
выполняется быстрее, чем поразрядная обра-
ботка мантисс и, как правило, может с ней 
совмещаться. 

Более сложной является обработка ман-
тисс. При выполнении арифметических опера-
ций возникает проблема, связанная с возмож-
ным нарушением нормализации. В канониче-
ских системах нормализация заключается в 
сдвиге мантиссы влево или вправо и коррек-
ции порядка. При неавтономных вычислениях 
разряды мантиссы формируются поочередно, 
начиная со старших. Сдвиг можно осуще-
ствить только путем задержки разрядов при 
приеме в вычислительный модуль, что эквива-
лентно сдвигу кодов вправо. Сдвиг влево та-
ким же образом невозможен. 

Вторая проблема заключается в том, что 
наличие значащего разряда мантиссы справа 
от запятой не означает, что мантисса является 
дробным числом. Это связано с тем, что цифры 
в избыточном представлении могут превышать 
основание системы счисления. Например, в 
двоичной системе с цифрами {2,1,0} число 
0,22102=1,10110 больше единицы, а в системе 

с цифрами {-1,0,1} число 00001,011111,0   

значительно меньше единице. Все это требует 
специальных алгоритмов обработки чисел в 
избыточных системах. 

Будем считать, что числа с плавающей за-
пятой имеют вид 

MkX P , 

где порядок P – целое число в неизбыточном 
коде, а мантисса M представлена в избыточ-
ном коде и находится в пределах 

max
1 MMk  . 

Значение maxM определяется основанием 

системы счисления и диапазоном изменения 
значений цифр.  

Пусть мантисса числа X представлена в 
форме 





n

i

i
ix kxM

1

, 

где }0,{gxi   или },{ ggxi  . 

В обоих случаях maxM  будет иметь вид  





n

i

kgggg
1

1...,0 .             (1) 

Определим предел суммы в правой части 
(1), представленной в виде ряда 

nkkkk

1
...

111
32

 . 

Находим частичные суммы: 

k
s

1
1  , 
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. 

 
Исследуя сумму ns , можно найти 

1

1
limn 

 k
sn . 

С учетом полученного предела суммы и (1) 
определим диапазон изменения мантиссы в 
избыточном представлении как  

1
1




k

g
Mk .                   (2) 

Рассмотрим возможные интервалы измене-
ния значений мантисс результатов различных 
операций.  
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Мантисса произведения, исходя из диапа-
зона изменения мантисс (2), находится в пре-
делах 

2

2
2

)1( 


k

g
Mk .               (3) 

Анализируя (3), можно показать, что при 
умножении, в отличие от канонической систе-
мы счисления, нормализация относительно (2) 
может быть нарушена как вправо, так и влево.  

В соответствии с (2) мантисса частного от 
деления изменяется в диапазоне 

1

1





k

gk
M

gk

k
.                (4) 

Можно показать, что нарушение нормали-
зации может произойти как влево, так и впра-
во. Следует указать, что при делении мантисс 
необходимо, чтобы делимое было меньше де-
лителя. Поэтому разряды делимого надо при-
нимать в ВМ с задержкой, величина которой 
определяется значениями g  и k . При каждой 

задержке надо прибавлять единицу к порядку 
результата. 

При сложении (вычитании) мантисс ре-
зультат может находиться в пределах 

1

2
0




k

g
M .                   (5) 

Влево нормализация может быть нарушена 
на один разряд, а вправо – на все n разрядов. 

В соответствии с (2) можно определить ин-
тервал изменения значений мантиссы для дру-
гих функций. Например, для квадратного кор-
ня получим 

1
1




k

g
Mk .                  (6) 

Учитывая диапазоны изменения чисел (3), 
(4), (5) и (6), рассмотрим алгоритмы выполне-
ния операций в ВМ.  

Считаем, что ВМ содержит блоки для об-
работки мантисс и порядков, которые взаимо-
действуют между собой. Цифры мантисс при-
нимаются в модуль из предыдущего модуля, 
начиная со старших разрядов. Передача первой 
значащей цифры стробируется. До начала об-
работки разряды операндов могут накапли-
ваться в буфере модуля. Порядки могут пере-
даваться и обрабатываться в неизбыточном 
коде. Обработка порядков во времени может 
совмещаться с обработкой мантисс. 

Алгоритм операции умножения YXZ  . 

1. Принять порядки xP  и yP . 

2. Получить предварительный порядок ре-
зультата 1 yxz PPP . 

3. Принимать в цикле цифры мантисс опе-
рандов ix  и iy ; формировать цифры мантиссы 

результата iz ; пока 0iz  корректировать по-

рядок 1:  zz PP ; цифру 0iz  не выдавать. 
4. При формировании первой ненулевой 

цифры результата iz  выдать окончательный 

порядок zP  и данную первую ненулевую циф-
ру мантиссы результата. 

5. Принимать очередные цифры мантисс 
операндов и выдавать очередные цифры ман-
тиссы результата до получения n  разрядов 
мантиссы результата. 

Здесь считаем, что нарушение нормализа-
ции влево возможно на один разряд, что опре-
деляется значениями g  и k .   

 
Алгоритм операции деления XYZ / . 

1. Принять порядки xP  и yP . 

2. Получить предварительный порядок ре-
зультата 1 xyz PPP . 

3. В первом цикле, принять старшую цифру 
мантиссы делителя и 0 в качестве старшей 
цифры мантиссы делимого.  

4. Принимать в цикле цифры мантисс опе-
рандов ix  и iy ; формировать цифры мантиссы 

результата iz ; пока 0iz  корректировать по-

рядок 1:  zz PP ; цифру 0iz  не выдавать. 
5. При формирования первой ненулевой 

цифры результата iz  выдать окончательный 

порядок zP  и данную первую ненулевую циф-
ру мантиссы результата. 

6. Принимать очередные цифры мантисс 
операндов и выдавать очередные цифры ман-
тиссы результата до получения n  разрядов 
мантиссы результата. 

Считаем, что для рассматриваемой системы 
счисления делимое достаточно задержать на 
один разряд.  

 
Алгоритм операции сложения XYZ  . 
1. Принять порядки xP  и yP . 

2. Получить предварительный порядок ре-
зультата 1),max(  yxz PPP  и разность поряд-

ков minmax PPP  . 
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3. Пока 0P  принимать в цикле цифру 
мантиссы операнда с большим порядком и 0 в 
качестве цифры другого операнда; выполнять 

1:  PP .  
4. В последующих циклах ( 0P ) прини-

мать цифры обоих слагаемых и формировать 
цифру мантиссы результата iz . 

5. Если 0iz , то выдать окончательный 

порядок zP  и iz  в качестве старшей цифры 

мантиссы результата; в противном случае кор-
ректировать порядок 1:  zz PP , цифру 0iz  

не выдавать. 
6. Принимать очередные цифры мантисс 

операндов и выдавать очередные цифры ман-
тиссы результата до получения n  разрядов 
мантиссы результата. 

Возможность переполнения разрядной сет-
ки учитывается в п. 2 добавлением 1 к поряд-
ку. Выравнивание порядков выполняется в п. 
4. Нормализацию результата обеспечивает п. 5. 
При нулевом значении n  разрядов результата 
в ВМ формируется отображение машинного 
нуля. 

  
Алгоритм извлечения квадратного корня 

XY  . 
1. Принять порядок операнда xP . 

2. Если порядок xP  нечетный, то принять 0 

в качестве старшей цифры мантиссы операнда; 
скорректировать порядок ,1:  xx PP  иначе 

коррекция порядка не нужна. 
3. Сформировать и выдать порядок резуль-

тата .: 1
xz PkP   

4. Принимать цифры операнда ix , форми-

ровать и выдавать цифры мантиссы результата 

iz  до получения n  разрядов мантиссы резуль-

тата .Z  
Коррекция порядка операнда в п. 2  обеспе-

чивает получения целого значения порядка 
результата.  

При использовании симметричных систем 
счисления возможны ситуации, когда первая 
значащая цифра результата в каждом цикле 
фактически сдвигается вправо, то есть в дан-
ном цикле должна иметь нулевое значение. 

Например, 0000111111  . В этом случае выда-

ча цифры из ВМ задерживается, а в следую-

щем цикле проверяется значение следующей за 
ней цифры. Цифра выдается из модуля, когда 
превращение ее в 0 невозможно. Аппаратная 
реализация этого процесса достаточно проста. 

Таким образом, применение плавающей за-
пятой расширяет диапазон представления  
чисел по сравнению с фиксированной запятой. 
Если для записи порядка используется m раз-
рядов, а для записи мантиссы – n разрядов, то 
число X в форме с плавающей запятой в си-
стеме с основанием k  может находиться в 
пределах 

1
111


 

k

g
kXkk

mkmk . 

При одинаковой длине разрядной сетки 
обеспечивается повышение точности вычисле-
ний по сравнению с фиксированной запятой. 

Предложенная методика выполнения опе-
раций с плавающей запятой позволяет асин-
хронно передавать данные между ВМ, то есть 
каждый ВМ может иметь собственную частоту 
тактирования. Это создает предпосылки для 
ускорения вычислений в ПСНС. 

Выводы 

В работе исследована возможность повы-
шения эффективности параллельных вычисле-
ний в потоковых системах с непосредственны-
ми связями между вычислительными модуля-
ми, работающими в избыточных системах 
счисления в неавтономном режиме.  

Разработаны алгоритмы неавтономного 
выполнения основных арифметических опера-
ций с плавающей запятой, позволяющие сов-
мещать процессы поразрядного ввода операн-
дов, их обработки и поразрядного вывода ре-
зультата, начиная со старших разрядов.  

Благодаря этому имеется потенциальная 
возможность ускорения вычислений за счет 
выполнения цепочек зависимых по данным 
операций в режиме совмещения, что нельзя 
обеспечить в автономном режиме. 

Показано, что по сравнению с использова-
нием фиксированной запятой применение опе-
раций с плавающей запятой в потоковых си-
стемах позволяет расширить диапазон пред-
ставления чисел, повысить точность получения 
результатов при заданной длине разрядной 
сетки и ускорить вычисления за счет обработ-
ки информации в асинхронном режиме. 



128                                            Вісник НТУУ «КПІ» Інформатика, управління та обчислювальна техніка №59 

Список литературы 

1. Байков В.Д. Решение траекторных задач в микропроцессорных системах ЧПУ / В.Д.Байков, 
С.Н.Вашкевич. – Л.: Машиностроение, 1986, 105 с.  

2. Жабин В.И. Построение быстродействующих специализированных вычислителей для реализации мно-
гоместных выражений / В.И.Жабин, В.И.Корнейчук, В.П.Тарасенко // Автоматика и вычислительная 
техника. – 1981. - №6. – с. 18-22. 

3. Жабин В.И. Выполнение последовательностей зависимых операций в режиме совмещения / 
В.И.Жабин. //  Вiсник НТУУ «КПІ». Iнформатика, управлiння та обчислювальна техніка: Зб. Наук. Пр. 
– К.: Век+. – 2007. - №46. – С. 226-233. 

4. Максфилд К. Проектирование на ПЛИС. Архитектура, средства и методы / К.Максфилд. – М.: Изда-
тельский дом «Додэка-ХХI», 2007, 408 с. 

5. Палагин А.В. Реконфигурируемые вычислительные системы: Основы и приложения / А.В.Палагин, 
В.Н.Опанасенко. – К.: Просвіта, 2006, 280 с. 

6. Каляев И.А. Архитектура семейства реконфигурируемых вычислительных систем на основе ПЛИС / 
И.А. Каляев, И.И. Левин, Е.А. Семерников // Искусственный интеллект. – 2008. - № 3. – с. 663-674. 

7. Жабин В.И. Некоторые машинные методы вычисления рациональных функций многих аргументов / 
В.И. Жабин, В.И.Корнейчук, В.П.Тарасенко // Автоматика и телемеханика. – 1977. - №12. – С. 145-154.  

8. Жабин В.И. Методы быстрого неавтономного воспроизведения функций / В.И.Жабин, В.И.Корнейчук, 
В.П.Тарасенко // Управляющие системы и машины. – 1977. - №3. – С. 96-101.  

9. Дичка И.А. Совмещение зависимых операций на уровне обработки разрядов операндов / И.А.Дичка, 
В.В.Жабина. // Искусственный интеллект. – 2008. - №3. – С. 649-654. 

10. Дичка И.А. Метод вычисления функций в неавтономном режиме / И.А.Дичка, В.В.Жабина // Искус-
ственный интеллект. – 2009. – №4. – С. 409-414.  

 



 

 

УДК 004.056.5  
  
МАРКОВСЬКИЙ О.П.,  
ВИНОГРАДОВ Ю.М., 
САЛОХА О.Є., 
ТКАЧЕНКО І.М. 
 

ЕФЕКТИВНЕ ОБЧИСЛЕННЯ КВАДРАТНОГО КОРЕНЯ НА ПОЛЯХ ГАЛУА GF(2m) 
 

У статті запропоновано спосіб прискореного обчислення кореня на полях Галуа GF (2m). Показано, що 
задача обчислення коренів на полях Галуа може бути зведена до розв'язання системи лінійних бітових рів-
нянь. Запропоновано технологію реалізації цієї теоретичної ідеї. Доведено, що обчислювальна складність 
O(m) запропонованого способу істотно менша, ніж складність відомих способів, що становить O(m2). 

 
In article, the method of accelerated calculation of square root on Galois fields GF (2m) has been proposed. By 

the theoretical way, it has been shown that computing roots on Galois fields’ calculation can be reduced to solving 
system of linear bits equations. New technology of this theoretical idea was proposed. It has been proved, that cal-
culation complexity O(m) of proposed method is much smaller in comparing to known methods, which equals 
O(m2). 

 
Вступ  

Розв’язання алгебраїчних рівнянь на кінце-
вих полях і, зокрема, на полях Галуа GF GF(2m), 
є однією з найважливіших задач обчислюваль-
ної алгебри і теорії чисел [1]. Перші роботи, 
присвячені вирішенню цієї задачі, були опублі-
ковані більше ста років тому [2].У наш час, 
крім теоретичного інтересу, ця задача має вели-
ку практичну цінність, оскільки вона відіграє 
ключову роль в комп'ютерних технологіях ко-
рекції помилок, кодування і стиснення даних. 
Потужним імпульсом розвитку комп'ютерних 
технологій у розв’язанні таких рівнянь стало 
практичне використання криптографічних сис-
тем захисту інформації, що базуються на еліп-
тичних кривих та інших різновидах Абелевих 
груп [1]. 

Найважливішою складовою частиною тех-
нологій вирішення алгебраїчних рівнянь на кі-
нцевих полях є обчислення квадратного кореня. 
Типовим застосуванням операції добування 
кореня є стиснення і відновлення точки на еліп-
тичній кривій [3]. Точка з координатами (х, у) 
на кривій стискається до виду (х, де {0,1}. 
Для відновлення чисельного значення у по 
(x,), необхідно вирішити квадратне рівняння y2 
= P(x), тобто обчислити квадратний корінь 

)(xP . Подібна ситуація виникає і при хешу-

ванні на еліптичних кривих, яке застовується в 
ряді криптосистем [4,5].  

Ефективність засобів корекції помилок, ко-
дування і стиснення даних, а також систем кри-
птографічного захисту інформації значною мі-
рою визначається можливістю досягнення ви-

сокої продуктивності при програмній та апара-
тній реалізації. Операція добування квадратно-
го кореня на полях Галуа GF(2m) є однією з 
найскладніших задач в обчислювальному плані, 
тому від швидкості її реалізації значною мірою 
залежить продуктивність зазначених вище за-
собів. При використанні існуючих методів до-
бування квадратного кореня на полях GF(2m) 
час виконання цієї операції пропорційний  m2.  

З розвитком технологій розподілених обчис-
лень істотно зросли можливості комп'ютерних 
систем, які потенційно можуть бути використа-
ні для порушення захисту. Найпростішим захо-
дом підвищення криптостійкості систем, що 
ґрунтуються на використанні полів Галуа 
GF(2m), є збільшення розрядності m чисел, що 
використовуються. Це значною мірою уповіль-
нює продуктивність засобів криптографічного 
захисту. Тому, в сучасних умовах важливою і 
актуальною є проблема розробки нових підхо-
дів до прискорення програмної та апаратної 
реалізації операції обчислення квадратного ко-
реня на кінцевих полях. Основним резервом 
зменшення обчислювальної складності цієї ва-
жливої для практичних застосувань операції є 
врахування особливостей її використання в ре-
альних системах [6]. 

 
Аналіз відомих методів обчислення коренів 

на кінцевих полях 

Практична значимість задачі обчислення 
квадратного кореня на кінцевих полях, особли-
во для систем криптографічного захисту інфо-
рмації на основі еліптичних кривих, стимулює 
інтенсивні дослідження в області методів вирі-
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шення цієї задачі. Як вже зазначалося, більше 
ста років тому були запропоновані два базових 
методи обчислення квадратного кореня на по-
лях Галуа GF(2m): Tonelli [2] та Cipolla [5]. Піз-
ніше ці методи були розширені для випадку 
поля GF(qm), де q – просте число і отримали 
відповідні назви: Tonelli-Shanks [4] і Cipolla-
Lehmer [1].У 1977 році в роботі [5] метод 
Tonelli-Shanks був розширений для випадку 
добування кореня довільного ступеня. В роботі 
[6] був розроблений спеціалізований метод об-
числення кубічного кореня, що відрізняється 
підвищеною швидкодією.  

Базовими операціями на полях Галуа GF(2m) 
є додавання та множення їх елементів. Опера-
ція додавання відповідає додаванню в поліно-
міальній математиці і далі позначена як ‘+’. 
Операція множення на полях GF (2m) фактично 
складається з двох операцій: поліноміального 
множення (множення без переносів), позначе-
ного далі символом ‘’ і редукції, тобто знахо-
дження залишку від поліноміального ділення 
добутку на утворюючий поліном P(x) поля. 
Операція редукції позначена далі як ‘rem’, на 
відміну від арифметичної редукції ‘mod’. 

Для кожного елементу поля GF(2m), що 
утворюється нерозкладним поліномом Р(х) сту-
пеню m, якому відповідає число р, існує муль-
типлікативна циклічна група, порядок n якої не 
перевищує 2m-1. Наприклад, для поля Галуа, 
утвореного нерозкладним поліномом Р(х) = х 4 
+ х 3 + 1 (р = 2510 = 11 0012) генеруються цик-
лічні групи. Порядок циклічної групи дорівнює 
2m-1, якщо її генератор не має спільних дільни-
ків з 2m-1. 

У кожній циклічній групі поля GF(2m) може 
бути виділена циклічна підгрупа, кожен еле-
мент якої є квадратом попередньої. При цьому 
порядок кожної з квадратичної підгруп не пере-
вищує log2n, тобто менше або дорівнює m. 

Основна ідея знаходження квадратного ко-

реня A  на полях Галуа GF(2m) методом 
Tonelli-Shanks полягає в проходженні квадра-
тичної циклічної підгрупи до знаходження її 
елемента, що передує шуканому. У процедур-
ному значенні прохід по квадратичній цикліч-
ній підгрупі еквівалентний операції експонен-
ціювання[10]. 

).(12 premAB m  (1) 
Таким чином, ідея добування квадратного 

кореня на полях GF(2m) теоретично є досить 
простою, однак її практична реалізація пов'яза-
на зі значними витратами обчислювальних ре-

сурсів, оскільки обчислення (1) передбачає ви-
конання m-1 операцій піднесення до квадрату і 
редукції. 

Операції піднесення до квадрату виконують-
ся за правилами поліноміального множення, 
тобто без урахування переносів. Операція під-
несення до квадрату може бути ефективно реа-
лізована з використанням важливої властивості: 
в двійковій формі представлення квадрата чис-
ла А розряди, що знаходяться на парних позиці-
ях, дорівнюють нулю, а непарні розряди дорів-
нюють відповідним розрядам числа А, тобто, 
якщо А=a0+a12+a222 +...+am-12m-1, то: 

.2...22 22
1

2
210

2 
  m

maaaaAAA  (2) 

Найважливішим наслідком цієї властивості є 
той факт, що обчислення поліноміального ква-
драту не вимагає для своєї реалізації ніяких 
обчислювальних операцій, а зводиться лише до 
перестановки розрядів вихідного числа [7].  

При оцінці обчислювальної складності опе-
рації добування квадратного кореня за методом 
Tonelli-Shanks слід враховувати те, що на прак-
тиці розрядність елементів поля m істотно пе-
ревищує розрядність процесора w, тому при 
виконанні операцій елементи поля розбивають-
ся на s секцій (s = m/w). 

Операція редукції, тобто приведення резуль-
тату поліноміального множення в рамки поля 
Галуа виконується шляхом обчислення залиш-
ку від поліноміального ділення (2 m-1)-розряд-
ного результату поліноміального піднесення до 
квадрату на (m+1)-розрядний код утворюючого 
поліному поля Галуа . Реалізація операції полі-
номіального ділення включає виконання (m-1) 
циклів, в кожному з яких здійснюється зсув на 
один розряд (m+1)- розрядного коду р і логічне 
додавання його з кодом поточного залишку в 
разі, якщо старший розряд останнього дорівнює 
одиниці. Для зсуву (m+1)- розрядного коду р на 
один розряд необхідно виконати (s+1) процесо-
рних операцій зсуву. Так як ця операція вико-
нується в кожному з (m - 1) циклів редукції, то 
сумарна кількість процесорних операцій зсуву 
становить (s+1)·(m-1). Виходячи з того, що в 
процесі редукції операція додавання вико-
нується, в середньому, в половині циклів полі-
номіального ділення, то середня кількість таких 
операцій становить (m-1)/2. Беручи до уваги, 
що для реалізації цієї операції на w- розрядному 
процесорі треба виконати (s+1) процесорних 
операцій логічного додавання для редукції ре-
зультату множення складає: (s+1)  (m-1)/2. 
Відповідно, середній час виконання однієї ре-
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дукції результату піднесення до квадрату ста-
новить 1.5(s+1)(m-1)  , де -час виконання на 
процесорі логічної операції. Враховуючи, що 
вилучення квадратного кореня вимагає (m-1) 
операції зведення в квадрат, середнє число NT 
логічних операцій, потрібних для добування 
квадратного кореня на полі GF(2m) становить: 

.)1()1(5.1 2 msNT  
 

(3). 
 

Аналогічна оцінка обчислювальної складно-
сті O(m2) наведена в [1] і для методу Cipolla-
Lehmer. У сучасних умовах збільшення продук-
тивності розподілених  комп'ютерних систем, 
які потенційно можуть бути використані для 
порушення захисту, найбільш простим спосо-
бом підвищення крипостійкості є збільшення 
розрядності xисел. При цьому, як випливає з (3) 
квадратично зростає обчислювальна складність 
реалізації операції отримання квадратного ко-
реня на полях GF(2m). 

Відомі методи обчислення квадратного ко-
реня на полях Галуа GF(2m) розглядають цю 
важливу для практики задачу незалежно від 
особливостей її практичного використання в 
реальних криптосистемах. Разом з тим, особли-
вості практичного використання операції доз-
воляють істотно зменшити її обчислювальну 
складність.  

Метою досліджень є розробка способів при-
скорення вилучення квадратного кореня на по-
лях Галуа, орієнтованих на апаратну реалізацію 
та широке розпаралелювання.  

    
Обчислення кореня рішенням системи  

булевих рівнянь 

Обчислення квадратного кореня на полях 
Галуа GF(2m) може бути зведене до розв'язання 
системи лінійних бітових рівнянь. Нехай задано 
значення А=a0+a12+a222+...+am-12m-1, 
a0,a1,…,am-1{0,1}. Необхідно визначити 
B=b0+b12+b222+...+bm-12m-1, b0,b1,…,bm-1{0,1} 
таке, що (B B)rem P = A чи  B B = PD + A, 
де D=d0+d12+d222 +...+dm-22m-2. Оскільки 
двійкові розряди поліноміального квадрата 
BB числа B стоять на парних позиціях рівні 
нулю, а розряди з непарним номером рівні 
двійковим розрядам числа B, тобто 
BB = b0+b122+b224 +...+bm-122m-2, b0 = p0·d0 
+ a0 оскільки наступний розряд BB рівний 
нулю, то p0·d1 + p1·d0 + a1 = 0. Аналогічним чи-
ном, може бути отримана система бітових рів-
нянь:  
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  (4) 

При постійному утворюючому поліномі Р(х) 
поля Галуа GF(2m) система (4) може бути при-
ведена до вигляду:  
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(5) 

де 0, 1 ,…, m-1 – лінійні булеві функції. Із си-
стеми (5) безпосередньо обчислюються значен-
ня бітів коду квадратного кореня на полі Галуа.  

Наприклад, якщо m = 4, P(x) = x4 + x3 + 1, 
p0 = 1, p1 = 0, p2 = 0, p3 = 1, p4 = 1, система (5) 
приймає вигляд: 
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(6) 

Наприклад, якщо A = 15 (a0 =1, a1=1, a2=1, 
a3=1), з системи (6) відповідно: b0=0, b1=0, 
b2=0 і b3=1, тобто шуканий корінь B=8.   

При програмній реалізації рішення системи 
(5) можуть бути заздалегідь заготовлені по и 
бітових масок Mj1, Mj2, …, Mjs для виділення 
розрядів коду А, які входять в функцію j для 
кожного із значень bj, j{0, .., m-1}. Відповідно, 
обчислення значення bj здійснюється у вигляді 
логічної суми бітів парності побітових добутків 
фрагментів коду А на відповідні маски:
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Очевидно, що загальна кількість NL логічних 
операцій необхідних для обчислення значень m 
бітів b0, b1, …, bm-1 визначається як 

msN L  (7)

Порівняння отриманого виразу з оцінкою (3) 
числа операцій, необхідних для обчислення 
квадратного кореня на GF(2m) для відомих спо-
собів, показує, що запропонований спосіб ви-
конання цієї операції забезпечує зменшення 
обчислення обчислювальної складності приб-
лизно в 1.5·m разів: 

m
ms

ms

N

N

L

T 



 5.1

)1()1(5.1

Враховуючи, що в алгоритмах захисту інфо-
рмації значення m складає сотні і тисячі біт, 
виграш в обчислювальній складності і, відпові-
дно, у часі обчислення квадратного кореня на 
GF(2m) досягається використанням запропоно-
ваного способу, складає 2-3 порядки. Ще біль-
ший виграш як у часі обчислення квадратного 

кореня на полях Галуа, так і по складності 
схеми, застосування запропонованого способу 
забезпечується при апаратній реалізації, оскіль-
ки вирази (5) представляють собою гранично 
просту форму обчислення бітів кореня, кожен з 
яких може обчислюватися паралельно.  

Висновки  

Запропоновано спосіб прискореного обчис-
лення квадратного кореня на полях Галуа 
GF(2m), який базується на зведенні цієї задачі 
до розв'язання системи лінійних бітових 
рівнянь. Доведено, що запропонований спосіб 
має обчислювальну складність O(m), істотно 
меншу, ніж відомі методи - O(m2). Запропоно-
ваний спосіб орієнтований на апаратну ре-
алізацію та паралельні обчислення бітів кореня. 
Проведені дослідження показали, що викори-
стання запропонованого способу забезпечує 
виграш у часі на 2-3 порядки.  
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