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Abstrakt V c¢lanku navrhneme novy vypoctovy model, ktorého navrh
je inSpirovany zékladnymi vlastnostami bezdrétovych mobilnych komu-
nikacnych sieti. V podstate ide o deterministicky Turingov stroj obo-
hateny o moznost vytvarania novych komunikujtcich procesov, pri¢om
,bezdrotova“ komunikacia medzi procesmi prebieha prostrednictvom ex-
plicitne uréenych kanalov. DokaZzeme, Ze vypoctovo su tieto stroje casovo
aj priestorovo ekvivalentné synchronizovanym alternujicim Turingovym
strojom. To ukazuje, Ze synchronizované alternovanie mozno nahradit
deterministickym paralelizmom s moznostou neobmedzenej komunikacie
a naopak.

1 Uvod

Prirodzenym désledkom vyvoja bezdrétovych a mobilnych komunikaénych tech-
noldgii je zvysenie zaujmu o sktimanie algoritmickych aspektov odpovedajicich
vypoctovych a komunika¢nych mechanizmov. Zd4 sa, ze doterajsi vyskum sa
sustredil najmé na otazky konkrétnych algoritmov, pricom sa takmer tplne za-
budalo na zlozitostné aspekty tychto vypoctov. Jednym z dévodov moze byt
nedostatok forméalnych modelov pre takyto typ vypoc¢tov. Ak sa pokisime iden-
tifikovat zadkladné vypocdtové a komunikacné vlastnosti prislusnych vypoctov, po
znac¢nom zjednoduseni skonc¢ime pri dynamickjch rekonfigurovatelnych siefach
mobilnych procesorov, ktoré na vzajomni komunikaciu pouzivaja ,radio“, ktoré
sa da naladif pre prijem ¢i vysielanie na Tubovolnom kanéali. Spravu, vysielant
nejakym procesorom (vrcholom siete) na jednom kandli, tak mozu pocut vsetky
na tento kanal naladené vrcholy.

Co sa d& povedat o vypoctovej sile prave naértnutého ,vipoétového mo-
delu“? Prindsa — v porovani s klasickymi vypoc¢tami — bezdrdtové mobilné
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pocitanie do vypoctov novu kvalitu? Odpovede na tieto otazky sa hlavnou mo-
tivaciou tohto ¢lanku. Aby sme na ne mohli odpovedat, budeme definovat for-
malny model, ktory zachytava hlavné ¢rty mobilnych bezdrétovych vypoctov,
dolezité z hladiska ich funkénosti. Snaha o zachovanie istej realisti¢nosti mo-
delu néas doviedla k navrhu deterministického zariadenia. V podstate to bude
Turingov stroj, ktory bude schopny deterministicky spustat paralelné procesy
s moznostou vytvarat komunikujice skupiny. Pri jeho navrhu sme sa snazili o
transparentnost komunika¢ného mechanizmu. Aby sa mohlo uskutoc¢nit spojenie
v ramci roznych skupin procesov, musia si tieto skupiny procesov alokovat rézne
kanély (avSak rovnaké pre dani skupinu). Rovnaky mechanizmus medziproceso-
rovej komunikacie pouzijeme aj na identifikiciu ukoncenia vypoctu. Spominand
transparentnost tak zviditeltiuje (a robi meratelnymi) aktivity, ktoré sa v pripade
alternujucich Turingovych strojov deji ,za scénou® a st z pohladu vypoctovej
zlozitosti zadarmo.

Ani zdaleka netvrdime, Ze n4s model je idedlnym modelom mobilnych bez-
drétovych vypoctov. Napriek tomu vidime jeho dva prinosy. Po prvé, nas model
charakterizuje vypoctovu silu istého typu bezdrotovych mobilnych vypoctov.
Druhjm, a mozno dokonca délezitejSim prinosom tohto modelu je alternativna
charakterizacia vypoc¢tového mechanizmu synchronizovaného alternovania, ¢o
prinasa nov charakterizaciu pamétovych tried PSPACE a EXPTIME. Ukazuje sa,
ze synchronizované alternovanie je ekvivalentné deterministickému paralelizmu
s explicitnym mechanizmom komunikécie.

V nasej praci sme vychddzali z principu alternovania (napr. [1]), ktory sa
v tedrii zlozitosti povazuje za najelegantnejsi nastroj na $tidium paralelnych
vypoctov, a z navizujicich préac [6], [3] a [2], ktoré rozsiruji mechanizmus al-
ternovanie o moznosti komunikacie medzi beZiacimi procesmi. Vnimat synchro-
nizované alternujice procesy ako bezdrétovo komunikujiice mobilné procesy sa
na prvy pohlad moéze zdat prehnané; v skutocnosti to tak nie je. Uz aj klasicky
alternujuci Turingov stroj v podstate vyuziva ,bezdrétova“ komunikaciu me-
dzi beziacimi procesmi pri urcovani terminacie vypoc¢tu. Mobilita procesov je v
ich dynamickom vzniku a zaniku a tiez v tom, Ze nie s viazané konkrétnym
umiestnenim v priestore.

Pri ndvrhu modelu sme upustili od nedeterminizmu, ktory je zakladnou
zlozkou alternovania. Namiesto nedeterminizmu a synchronizacie sme zaviedli
univerzalny mechanizmus deterministického vymienania sprav medzi procesmi.
Hlavny vysledok prace je vcelku prekvapivy — tento novy mechanizmus nielenze
dokézal nahradit stratu nedeterminizmu a akcepta¢ného mechanizmu alternuji-
cich Turingovych strojov, ale zachoval aj vyhodu, zndmu zo synchronizovanych
Turingovych strojov, a sice vicsiu silu synchronizovaného priestoru, ktora je do-
kumentovana ekvivalenciou tohoto priestoru so sychronizovanym exponencialne
vi¢sim ¢asom (pozri napr. [6], [3]). Dostali sme stroj, ktory je ekvivalentny synch-
ronizovanym alternujicim Turingovym strojom.

Strukttra ¢lanku je nasledovna. V ¢asti 2 definujeme model, tzv. sief Tu-
ringovych strojov (WPTM — z anglického wireless parallel Turing machine),
spolu s prislusnymi zlozitostnymi mierami. V casti 3 sa venujeme zakladnej zlo-
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zitostnej charakterizacii vypoctov takychto strojov a nakoniec v ¢asti 4 zhrnieme
dosiahnuté vysledky.

2 Siet Turingovych strojov — WPTM

Pri vytvarani vypoctového modelu, v ktorom procesy komunikuji podobne ako
prvky bezdrotovych mobilnych sieti, vyuzijeme schopnost procesov alternujtcich
Turingovych strojov vytvarat v univerzalnom stave nové procesy. Tuto schop-
nost doplnime o $peciadlny mechanizmus modelujici bezdrotovy prenos infor-
maéacie medzi procesmi naladenymi na rovnaky kanal. Akceptaény mechanizmus
alternujucich strojov nahradime flexibilngm komunika¢nym mechanizmom.

Definicia 1 Siet k—pdskovych Turingovijch strojov (WPTM) s jednou vstupnou
a jednou kandlovou pdskou je systém M = (k,Q, R, X, I', A, qo, 70, Qaccept Cb«eject),
kde

k je pocet pracovnych pdsok;
— @ X R je koneénd mnoZina stavov.
e () je mnoZina pracovnych stavov, qu, qo € Q je pociatocny stav;
e R je mnoZina komunikacnych stavov, ktorda obsahuje tri $pecidlne stavy:
pociatocny komunikacny stav ro, akceptujici stav quccept @ zamietajtci
Stav Greject;
— X je konecnd vstupnd abeceda ($ & X je tzv. zardzka);
— I je konecénd pracovnd abeceda (§ € I' je prdzdny symbol, § & X);
ACQxRx (ZU{$}) x I xQ x Rx (I = {EH* x {—, =12 je
prechodovd reldcia.

Prvkom A hovorime prechody. Stroj mé (iba ¢itaciu) vstupni péasku so za-
razkami, k pracovnych pasok a jednu kanalova pasku; pracovné pasky spolu s
kanalovou paskou budeme sthrnne nazyvat pasky. Pasky st jednosmerne neko-
necné smerom doprava, ¢islovanie policok zacina od 0; na zaciatku vypoctu st
prazdne.

Nech 0 = (¢,r,z,a1,...,ak41,¢,7",0},...,a;, 1, d1,...,dpy2) € A je pre-
chod M. PodTla tohto prechodu stroj M, ktory sa nachéddza v pracovnom stave g,
komunikac¢nom stave r, ¢ita zo vstupu symbol z, z i-tej pasky a;, i = 1,2, ..., k+ 1,
v jednom kroku dosiahne novy pracovny stav ¢’, novy komunika¢ny stav r/, na-
piSe a} na i-tu pasku a posunie kazda z k + 2 hlav, i = 1,2,...,k + 1, o jedno
policko v smere d; (dolava alebo doprava), pre j =1,2,...,k+ 2.

Konfigurdcia M je prvok Q x R x X* x ((I' — {#})*)**! x N¥*2 ktory po-
pisuje pracovny a komunikaény stav kone¢nostavovej riadiacej jednotky, vstup,
neprazdne obsahy k + 1 pasok a k + 2 pozicii hlav.

Hlavovd konfigurdcia stroja M je prvok Q x R x (X U {$}) x I'*1, ktory
popisuje pracovny a komunikac¢ny stav riadiacej jednotky spolu s obsahmi buniek
snimanymi jednotlivymi hlavami.

Hovorime, Ze prechod s novym komunika¢nym stavom 7’ vysiela stav r’ € R.
Na prechody kladieme jedno syntaktické obmedzenie, tzv. pravidlo sihlasného
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vysielania: vsetky prechody odpovedajice rovnakej hlavovej konfigurdcii vysielaji
rovnaky komunikacny stav. LiSif sa mdzu vo vSetkych ostatnych polozkach — v
novom pracovnom stave, v novych symboloch a v posunoch hlav. Dalej hovorime,
ze konfiguracia je naladend na kandl ¢ ak obsahom kanélovej pasky nalavo od
aktualnej pozicie hlavy je ¢; snimané polic¢ko nie je stcastou c. Ak ¢ je neprazdny
retazec, hovorime mu éislo kandla/kandlové ¢islo. Konfiguracia vysiela ' na
kanali ¢, ak je to konfiguracia naladend na kanal ¢, pricom na 1u aplikujeme
prechod s novym komunika¢nym stavom r’.

Konfiguracia 8 je 6—nasledovnik konfigurdcie o vzhladom na prechod § € A
(piseme o F° ), ak 8 vznikla z o aplikovanim prechodu 6. Prechodu o +° §3
hovorime jednoduchy krok M.

Pripominame, %e konfigurdcia moze mat viacero roznych d—nasledovnikov.
Konfiguracia bez nasledovnika je termindlna konfigurdcia.

Pri definovani vypoctu stroja M nam pomodze niekolko dalSich pojmov a
definicii. Za¢neme definiciami projekcii, ktoré extrahuji z konfiguracie jej zlozky.

Funkcia Tuned : Q x Rx X* x ((I' = {#})*)k¥*t x N¥+2 — (I'— {#})* priraduje
konfiguracii ¢islo jej kandala. Miernym zneuzitim tejto notacie mézme funkciu
prirodzene rozsirit na neprazdnu mnozinu konfiguréacii L # (:

Tuned(L) = {c ak/prave vtedy ked Tuned(a) = ¢ pre vietky o € L
1 ak existuju «, 8 € L, # 8 a Tuned(a) # Tuned(()
(symbol L oznacuje nedefinovant hodnotu.)

Analogicky definujeme funkciu Broadcast : Q x R x X* x ((I' — {#})*)F+! x
NF+2 — R, ktora kazdej konfiguracii priradi stav, vysielany prechodmi aplikova-
telngmi na tto konfiguriciu (vdaka pravidlu sihlasného vysielania je tento stav
uréeny jednoznacne). Funkciu opét rozsirime na neprazdnu mnozinu konfiguracii

L#0D:

b ak pre vSetky a, 8 € L, Tuned(a) = Tuned(f)
Broadcast(L) = a Broadcast(a) =b
1 inak

Poslednou projekciou definovanou na mnozine konfigurécii je Comm : Q@ x Rx
X*x (I = {t})*)F1 x N¥+2 — R, ktora konfigurcii priraduje jej komunikaény
stav.

Nech u,v € R st komunika¢né stavy a a konfiguracia v komunika¢nom stave
u. Symbolom «al,.—, ozna¢ujeme t konfiguraciu, ktora vznikla nahradenim (ko-
munika¢ného) stavu u v povodnej konfiguracii @ (komunika¢nym) stavom v.

Nech L je mnoZina konfiguracii, L. C L podmnozina tych konfiguracii z L,
ktoré st naladené na c a nech a F° 3 je jednoduchy krok. Hovorime, Ze konfi-
gurdcia v je dr—nasledovnik konfiguracie o vzhladom na prechod & modifikovany
vysielanim z L (oznacujeme a FO% v,) ak je definovana nasledovne:
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ﬁ|Comm(ﬁ)::b ak LTuned(,B) 7é 0 a BroadCQSt(LTuned(,B)) =b
vi=< L ak Lpunea(g)y # 0 a Broadcast(Lpynea(s)) = L
6 ak LTuned(ﬂ) = @

Predchadzajtca konstrukcia popisuje vysielanie konfiguracii z L na tom ka-
nali, na ktory je naladena konfiguracia (. Prvy pripad odpoveda korektnému
vysielaniu, ked vsetky konfiguracie stihlasne vysielaji rovnaky stav b. Druhy
pripad popisuje situéciu, ked na sledovanom kanéli dochddza ku konfliktu vo
vysielani a nakoniec treti pripad popisuje situdciu, ked sa na sledovanom kanali
nevysiela.

Nech g je konfigurécia; vgpoctovy strom T' (o) vzhladom na prechodovi relaciu
A stroja M je orientovany, potencidlne nekonecny strom s koremiom p, ktorého
vrcholy st konfiguracie stroja M. Definujeme ho rekurzivne:

1. o je koreii T'(g) v hibke d = 0;

2. Nech Cy je mnozina konfiguracii v hibke d > 0. Potom pre vietky netermi-
nalne a € Cy mnozina Cg41 pozostava zo vSetkych dc,—nasledovnikov a; t.j.
Cy11 = {7|3 neterminalna konfiguracia o € Cy : o ¢4 ~}. Ak je niektory
z §c,nasledovnikov o nedefinovany, potom je cely strom nedefinovany.

V strome T (o) vedie hrana z kazdého vrchola o € Cy do kazdého jeho d¢,—
nasledovnika v € Cy11.

Pripominame, Ze podmienka (,,iplnosti“) na konci bodu 2 zarucuje, Ze strom
T (o) obsahuje pre kazdy vrchol « v T'(¢) mnozinu vSetkych jeho nasledovnikov,
ktorych komunika¢né stavy mozu byt modifikované vysielanim.

Z popisu vidno, ze vypoctovy strom je vytvarany plne deterministicky: vSetky
prechody medzi konfiguraciami rovnako ako vSetky medzi—procesorové komuni-
kacie su definované jednoznacne, bez moznosti akejkolvek volby.

Majme (potencidlne nekoneéni) cestu v strome 7'(p), ktord zaéina vo vrchole
o. Postupnosti konfiguracii na tejto ceste budeme hovorit vypoctovd cesta so
zaCiatkom v p. Vypoctova cesta prirodzene reprezentuje vypocet M na tejto
ceste, ale tiez proces odpovedajuci tejto ceste.

Hovorime, 7e vypoctovy strom T(o) je akceptuje vstup w ak navyse splia
nasledujice podmienky:

1. Konecnost: T(p) je kone¢ny strom;
2. Pociatoénd podmienka: o = (qo, 7o, w,V,...,v,0,...,0) je pocdiatoénd konfi-
k+1 k42
gurdcia, v oznacuje prazdny retazec.
3. Dohoda o akceptovani: listy T(0) st terminalne konfiguracie v rovnakej hibke
stromu, v komunika¢nom stave gqccept @ naladené na rovnaky kandl.

7Z praktického pohladu dohoda o akceptovani hovori, Ze vSetky procesy zdie-
lajii v rovnakom ¢ase spolo¢nii informéciu o tom, Ze vstupné slovo bolo akcep-
tované. Ak nepozname cas, v ktorom mé vypocet skonéit, tak akceptovanie v
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rovnakej hibke zabezpe¢ime napr. pomocou bariérovej synchronizacie. Jej mys-
lienkou je periodické sucasné testovanie pripravenosti procesov na ukoncenie
vypoctu (pozri napr. [5]).

Analogicky sa definuje pojem vypoc¢tového stromu zamietajiceho vstup.

Hovorime, ze M akceptuje w ak existuje vypocCtovy strom akceptujiaci w.
Mnozinu slov akceptovanych M budeme oznacovat L(M).

Priestorova (kanélova) zlozitost konfiguracie je stcet dizok neprazdnych ob-
sahov pracovnych péasok (dizka neprazdnej ¢asti kandlovej pasky). Priestorova
zlozitost vypoctového stromu T je maximum z priestorovych zlozitosti konfigu-
réacii stromu T'; analogicky definujeme kanéalov zlozitost vypoétového stromu 7T'.
Casova, zlozitost vipoc¢tového stromu T je jeho hibka.

Hovorime, ze M pracuje v priestore S(n) (s velkostou kandla C(n)), ak pre
kazdy refazec w € L(M) dizky n existuje vypoctovy strom akceptujici w priesto-
rovej zlozitosti nanajvys S(n) (kandlovej zlozitosti nanajvys C(n)). Analogicky,
M pracuje v ¢ase T(n), ak pre kazdy refazec w € L(M) dlzky n existuje vypoé-
tovy strom akceptujici w Casovej zlozitosti nanajvys T'(n).

Rozlisovanie priestorovej a kanalovej zlozitosti je motivované bezdrétovymi
mobilnymi siefami. Kanalova zlozitost odraza velkost prislusného komunikac-
ného mechanizmu.

Na vysledny model sa mozeme pozerat aj ako na II; stroj, ktory je oboha-
teny o mechanizmus medziprocesorovej komunikacie a mé zmeneny akceptacny
mechanizmus alternujicich Turingovych strojov: kritérium akceptovania musi
byt naprogramované v instrukcidch stroja. Vdaka svojej deterministickej povahe
predstavuje WPTM do istej miery realisticky model bezdrétovych mobilnych vy-
poctov.

Vsimnime si, Ze nahradenim prechodovej relacie funkciou v definicii WPTM
ziskame klasicky Turingov stroj. Lahko tiez vidno, ze WPTM moZe v lineédr-
nom c¢ase simulovat nedeterministicky aj IT; Turingov stroj. Napriek tomu, Ze
obe zariadenia maja odlisné akceptacné kritérida, WPTM sa lahko prisposobi
obom. Ukéazeme este silnejsi vysledok: z hladiska ¢asu st WPTM polynomidlne
ekvivalentné alternujicim Turingovym strojom (a teda aj synchronizovanym Tu-
ringovym strojom).

3 Sila bezdrotovej komunikacie

Zacéneme porovnanim WPTM s klasickymi ATM.

Veta 1 Nech T'(n) je casovo konStruovatelnd funkcia, T(n) > n, A alternujici
Turingov stroj casovej zloZitosti T'(n). Potom existuje WPTM M, ktory simuluje
A s ¢asovou, priestorovou aj kandlovou zloZitostou O(T(n)).

Nacrt dokazu: Simuléciu spravime v dvoch etapach. Najskér vybudujeme vy-
poctovy strom T4 a potom v jeho listoch spustime vypocet akceptacného kritéria
pre T4. Kandlovi pasku pritom pouzijeme na identifikdciu vrcholov v Ty, resp.
popis cesty, ktorou sa do nich dostaneme.
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Moézeme predpokladat, Ze kazdy vypoctovy strom T, stroja A je bindrny.
M zadina svoju pracu v pociatoc¢nej konfiguracii stroja A. Realizuje vSetky ap-
likovateIné prechody A nezavisle od toho, ¢i bola konfiguracia existenénd alebo
univerzalna; odpovedé to prechddzaniu Ty po urovniach zhora nadol. V pracov-
nej paméti si vSak procesy M pamiitaju aj tzv. trasu — popis vypoctovej cesty
v T4 z korena do konfiguracie ¢ v hibke d, ktora odpoveda prislusnému procesu
v dase d. Vdaka predpokladu moZeme vypoctovi cestu reprezentovatf bindrnym
¢islom (by,...,b4q)2, b; € {0,1}; niekedy mu hovorime aj ¢islo cesty do c.

Stcastou trasy je aj informdcia o type jednotlivych vrcholov T4 (existencény,
univerzalny) na odpovedajtcej ceste. Kvoli druhej etape priddvame aj premenni
qual, v ktorej budeme uchovavat kvalitu jednotlivych vrcholov na ceste. Kvalita
vrchola v je prvok z mnoziny {L,Y, N}, ktory zodpovedd nedefinovanej, akcep-
tujicej, resp. zamietajucej hodnote. Hovori o podstrome T, vypoctového stromu
T4 s korefiom v. Ak je T, akceptujici (zamietajici) strom, kvalita v je Y (N);
inak je kvalita v nedefinovand, teda L (pozri napr. [1]).

Trasa konfiguracie ¢ uloZenej vo vrchole u v hibke d je teda popisana d—ticou
((b1,01, qualy), ..., (bg, 04, qualy)), kde b; € {0,1}, O, € {3,V,],} a qual; €
{L1,Y, N}. Kvantifikitor 3 zachytdva existencné vetvenie v u, V univerzélne vet-
venie (s dvomi nasledovnikmi) a | znamend ,Zziadne vetvenie“ — determinis-
ticka konfiguricia s jednym nasledovnikom. Popis trasy sa zmesti do priestoru
o(T(n)).

Po odsimulovani T'(n) krokov (T'(n) je Gasove konstruovatelna funkcia) stroja
A za¢n procesy M overovat podmienku akceptovania v A. Tato podmienka vy-
jadruje, ako sa maji skombinovat ,,odpovede jednotlivych ukonéenych procesov,
ked stipame smerom ku koreniu T4 (pozri napr. [1]). Pri realizovani ,stipania“
vyuzijeme informéce z popisu trasy. Postupit z Grovne d na troven d — 1 moézme
len vtedy, ak maja vSetky procesy M ,vyplneni“ hodnotu qualy.

Odteraz Sy, ... »,) 0znacuje mnozinu procesov M, ktorych ¢islo cesty zacina
(b1,...,b4)2. Nezabudajme, Zze hodnota O; (pre i = 1,...,d,) je pre vSetky pro-
cesy z S, ... p,) TOvnaka.

V kazdom procese M vypocitame hodnoty qualy, d = T(n),T(n) —1,...,1
rovnakym algoritmom. Algoritmus teda pozostava z T'(n) kol, pri¢om na konci
kazdého kola d plati invariant: kazdy proces z S, . p,), ma ur¢ené vsetky hod-
noty qual;, i = T(n),T(n) — 1,...,d a navySe, hodnota qualy je vo vSetkych
procesoch z S, . p,) rovnaka. (Nezabudajme, Ze vSetky procesy WPTM vyko-
navaja jednotlivé kroky algoritmu samostatne, ale naraz.)

Vypodet algoritmu za¢ina v hibke d = T(n); hodnota qualy sa v kazdom
procese M nastavi na Y, N, alebo L podla toho, ¢ proces akceptoval, zamietal
alebo este neskoncil vypocet. Kedze mnoziny S, .. »,) si pre vietky ¢isla ciest
b1, ...,bq jednoprvkové, invariant plati.

Predpokladajme, Ze invariant plati v hibke 7'(n) > d > 1; popiseme algorit-
mus, ktory zachové jeho platnost aj pre d rovné d — 1.

Kazdy proces z S, ,....p,) skontroluje hodnotu Oy na svojej trase.

Hodnota ,,|“ odpovedd deterministickému kroku; v tomto pripade proces na-
stavi qualy := qualg4.
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Hodnota ,V“ resp ,3“ poukazuje na univerzalne, resp. existenc¢né vetvenie.
V rdmci S, .5,y = S preto existuju dve ,sesterské podmnoziny procesov
S(bhn-,bd,O) = Sl a S(bl,...,bd,l) = SQ. Mnoiiny Sl a S2 st diSjqutHé, SlUSQ = S,
vSetky procesy v S;, i = 1,2, maji rovnakt hodnotu qualy, ;. Aby mohol proces
z S vypocitat hodnotu qualy = qual}H_1 A qualfl_H, resp. qualy = qualé+1 \Y
qualfH_l, potrebuje obe hodnoty quozl}ﬂ_l,qual?H_1 poznat. Preto obe mnoziny
(postupne) odvysielaji hodnotu svojho qualy ; vSetkym ostatnym procesom v
S. Vysielanie sa uskuto¢ni na kanéli ¢islo (by ...bg)e2: najprv vysielaju procesy
z S1, potom procesy z Sy. KedZe st hodnoty qualf;H_1 v ramci S7, resp. Ss,
rovnaké, ku konfliktu vo vysielani nedochéddza. Kazdy proces z S méa potrebni
informaciu a méze vypocitat kvalitu prislusného vrchola v hibke d v stlade s
pravidlami vyhodnocovania alternujtcich stromov (pozri napr. [1]). Je zrejmé,
ze vSetky procesy v S vypocitaju rovnakt hodnotu qualy. VSimnime si, ze pre
rozne mnoziny S, .. 5,) prebieha potrebnd komunikécia na réznych kanaloch.
Nastavenim hodnoty d := d — 1 dalsie kolo algoritmu konéi.

Takto vyhodnocujeme jednu troven za druhou az kym pre d = 1 nedosiahne
qualy vo vsetkych procesoch svoju vysledntt hodnotu. Vysielanim tejto hodnoty
na kanali ¢islo 0 sa vSetky procesy dostanti do rovnakého komunika¢ného stavu
Gaccept alebO Greject a simuldcia kondi.

Lahko vidno, Ze overenie podmienky akceptovania pre A realizuje M v O(T'(n))
krokoch.

O

Veta 2 Nech T'(n) je éasovo konstruovatelnd funkcia, T'(n) > n,a M WPTM
casovej zloZitosti T(n). Potom existuje alternujici Turingov stroj A, ktory simu-
luje M v casovej aj priestorovej zloZitosti O(T*(n)).

Naért dokazu: Namiesto priamej simulacie M alternujicim Turingovym stro-
jom A ukdZeme simulaciu M nedeterministickym Turingovym strojom N v pries-
tore O(T?(n)). Z toho na zaklade zndmych vysledkov o alternujicich Turingo-
vych strojoch (napr. [1], Veta 3.1) vyplynie pozadovany vysledok. Navrhneme
nedeterministicky algoritmus, ktory odsimuluje M v priestore O(T?(n)).

Nech Ty je vypoctovy strom stroja M so vstupom w. PopiSeme priestorovo
efektivny nedeterministicky peblovaci algoritmus (stroj V) ktory navstivi kazdy
vrchol Thy. Uvedomme si, Ze peblovanie mézme pouzit vdaka deterministickej
povahe vypoctu M. V takych pripadoch je peblovanie jednou z moznych stratégii
modelovania priestorovo efektivneho prepocitavania prechadzanych konfiguracii
(napr. [4]).

Ty je superpoziciou dvoch grafov: prvy z nich je bindrny strom —budeme
mu hovorit strom nasledovnikov, ktory znazortiuje histériu vzniku jednotlivych
procesov. Druhy, tzv. graf vysielania, zachytava vysielanie komunika¢nych stavov
z konfiguracii do odpovedajicich prijimajtcich konfiguracii.

Musime zabezpecit, ze algoritmus navstivi kazdy vrchol Ty, a v ramci tejto
navstevy overit, ze prislusnd konfigurdcia bola vypocitand spravne. Tiez treba
skontrolovat, ze v Th; nedoslo k vysielacim konfliktom a Ze je splnené podmienka
akceptovania/zamietania vstupu. K dosiahnutiu stanovenych cielov navrhneme
nedeterministickii peblovaciu stratégiu.
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Peblovanie pozostdva z dvoch casti: cielom prvej fazy je polozif kamen na
kazdy list T, v druhej éasti sa kontroluje bezkonfliktnost vysielania v Ty;.

V prvej faze kladieme kamene na vrcholy Th; podla nasledujtcich pravidiel.
Kamen sa vzdy da polozit na koreni Th;. Kamen vzdy mozeme odstranit z lubo-
volného vrchola. Kameii sa dé polozit na vrchol, ak je kamen polozeny na jeho
bezprostrednom predchodcovi v strome nasledovnikov; v pripade, Ze je do po-
kryvaného vrchola vysielany komunika¢ny stav, musi navyse obsahovat kamen
aj jeden z jeho predchodcov v grafe vysielania. Cielom tejto fazy je pokryt kazdy
list TM.

V druhej faze skontrolujeme, Ze pri vysielani nedoslo v Tj; ku konfliktom.
Spravime to takto: pre vietky obsahy kanélovej pasky dizky ¢ : 0 < ¢ < T'(n)
a pre kazda hibku overime, ¢i vietky vysielajice konfiguracie v Ths naladené
na c vysielaji rovnaky komunika¢ny stav. Cielom hry v tejto faze je prechadzat
stromom T, jednu droven za druhou a podla vyssie naformulovanych pravidiel
postupne pokryvat vSetky ich vrcholy.

Jedine v pripade, Ze prva faza ohlasila akceptujuci stav v kazdej terminélne;j
konfiguracii a vSetky tieto konfigurdcie st naladené na rovnaky kanal a v prie-
behu druhej fazy sa nezistil ziaden vysielaci konflikt, dochddza k tomu, ze N
akceptuje w.

Nedeterministicka peblovacia stratégia je kombinéaciou dvoch algoritmov: de-
terministického, ktory systematicky prechadza stromom nasledovnikov a nede-
terministického, ktory kladie kamene na vrcholy stromu s cielom polozit ka-
men na konkrétny vrchol v Ty, ktory bol uréeny deterministickym algoritmom.
Kroky nedeterministického peblovacieho algoritmu sa generuju on-line, nie je
potrebné si ich pamiitat.

V prvej faze prechiddzame strom nasledovnikov prehladavanim do hibky, v
druhej zas prehladdvanim do Sirky. Ak v tomto prehladdvani neboli navstivené
vsetky vrcholy, prehladévaci algoritmus jednozna¢ne uréi novy dalsi nenavsti-
veny vrchol v, ktory sa potom musi pokryt nedeterministicky.

Odhadnime pocet kamerov, postac¢ujucich na realizaciu popisanej hry. Aby
sme polozili kameti na vrchol v stromu Ty, v hibke d, musime polozit kameti na
dvoch jeho priamych predchodcov. Prvym je vrchol vy v strome nasledovnikov,
z ktorého, s vynimkou komunika¢ného stavu, vieme vypocitat konfiguraciu ulo-
Zent vo vrchole v. Tento chybajaci stav mozme doplnit prostrednictvom druhého
vrchola vy v grafe vysielania. Oba vrcholy v; a vy lezia v hibke (d —1). Ozna¢me
P(d) pocet kameiiov postacujiicich na pokrytie vrchola v stromu Ty, v hibke d.
Najprv — pouzitim P(d — 1) kametiov — pokryjeme vrchol vy, nechdme kamen
na v; a odstranime (pre dalsie pouzitie) P(d — 1) — 1 kametiov pouzitych pri
pokryvani v;. Potom pokryjeme pomocou P(d — 1) kameniov vrchol ve. Tento-
krét vSak moZeme vyuzit P(d — 1) — 1 kametiov, ktoré sme uvolnili po pokryti
vrchola vy. Na pokrytie vs teda staci jeden kamen navyse. Kedze jeden kamen
je umiestneny na vy, P(d) < P(d—1)+ 1 a P(1) = 1, plati P(d) = d. Preto
T'(n) kamertiov v kazdej faze pokryvacej hry staci.
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KedZe kamen v pokryvacej hre popisaného algoritmu je v skutocnosti kon-
figuracia M velkosti O(T'(n)), je priestorova zlozitost popisaného nedeterminis-
tického simula¢ného algoritmu O(T2(n)).

O

V nasledujtcej ¢asti sa budeme venovat zaradeniu WPTM do hierarchie zné-
mych zlozitostnych tried. NavySe k standardnym deterministickym triedam ako
LOGSPACE, PSPACE a EXPTIME budeme pouzivat ich analégie pre ATM, resp.
WPTM. Oznacenie prislusnych zlozitostnych tried vznikne pridanim prefixu A
resp. W k uz spominanym triedam.

Désledok 1 Pre kazdi konstruovatelnd funkciu T(n), T'(n) > n,

J WTIME(T*(n)) = | ] ATIME(T¥(n))
k>0 k>0

tj.,
WPTIME = APTIME = PSPACE

Dalej sa budeme zaoberaf vztahom medzi deterministickym a bezdrdtovym mo-
bilnym priestorom.

Veta 3 Nech D je deterministicky Turingov stroj priestorovej zloZitosti S(n).
Potom D sa da simulovat WPTM M kandglovej zloZitosti O(log S(n)) a priesto-
rovej zloZitosti O(1).

Naért doékazu: Dokaz postupuje podobne ako ddkazy podobnych tvrdeni o
synchronizovanom alternovani (napr. [2], [6] ). Obsahy jednotlivych buniek je-
dinej pracovnej pasky DTM D sa udrziavaju v procesoch M. Vzdy, ked hlava
D dosiahne na pracovnej paske prazdny symbol, vytvori M novy proces. Pro-
cesy su Cislované poziciou bunky, aktualny obsah ktorej udrziavaja. Na svojej
pracovnej paske si teda proces Cislo ¢ pam#ta symbol zapisany v i-tej bunke,
pritomnost hlavy D na nej (yes / no), a stav stroja D v pripade, ak hlava snima
i—tu bunku. Cislo i (zapisané bindrne) si i—ty proces uchovava na svojej kanalo-
vej paske. Simulécia jedného kroku vypoctu D znamend aktualizaciu informéacie
(obsah, resp. stav) v tych procesoch M, ktoré odpovedaji bunkdm zacastnenym
v tomto kroku. ,Pohyb hlavy“ z i—teho procesu (bunky) sa realizuje vyslanim
prislusnej ,spravy“ lavému, resp. pravému susedovi bunky na kanali, ktorého
¢islo sa zhoduje s indexom prislugnej bunky — (¢ — 1) resp. (i + 1). Preladenie
kanéala teda spociva v pripocitani alebo odpocitani 1 od aktudlnej hodnoty ¢isla
kandla. Kandlova zlozitost je zrejme O(log S(n)), priestorova O(1).

O

Veta 4 Nech S(n) > logn, M WPTM priestorovej a kandlovej zloZitosti O(S(n)).
Potom existuje ¢ > 0 také, Ze M sa dd simulovat deterministickym Turingovym
strojom D v priestore O(c5(™).
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Nacért dokazu: Majme vypocétovy strom Thy WPTM M so vstupom w. Ak
M akceptuje w, tak M moze mat nanajvys O(cf(n)) roznych procesov. Kedze
priestorova zlozitost kazdého z nich je ohrani¢end O(S(n)) (uvedeny priestor je
postacujtci aj pre poziciu hlavy na vstupe), tak pre vhodna konstantu ¢ > ¢; mé
D dost miesta na to, aby zapisal vSetky potrebné konfiguracie a krok za krokom
simuloval vypocet M. D akceptuje, ak jeho vypocet odpoveda vypoctovému
stromu M akceptujicemu w.

O

Désledok 2 Pre kazZdi funkciu S(n) > logn
WSPACE(S(n)) = |_J DSPACE(c>™)

c>0
WLOGSPACE = PSPACE = WPTIME, WPSPACE = EXPSPACE = WEXPTIME

Désledky 1 a 2 ukazuju, ze zakladné zlozitostné triedy — logaritmicky pries-
tor a polynomidlny ¢as — su pre synchronizované alternujice Turingove stroje
(podla [6] alebo [3]) a siet Turingovych strojov totozné. Zvlast si v8imnime,
ze podobne ako synchronizované Turingove stroje, WPTS pouziva svoj pries-
tor optimalnym spdsobom — napr. logaritmicky ,,bezdrdtovy® priestor je ekvi-
valentny ,bezdrétovému®“ polynomickému céasu. Vzhladom na zékladné triedy
klasickej priestorovej zlozitosti st teda obidva modely ekvivalentné.

4 Zaver

Okrem charakterizacie vypoctovej sily bezdrotovych sieti sme ziskali aj novy
pohlad na podstatu klasického vypoctového zdroja — alternéacie, resp. synchro-
nizovanej alternédcie. Hoci (synchronizované) alternujice stroje so svojim neob-
medzenym vyuzivanim nedeterminizmu a zvlastnym mechanizmom akceptovania
posobia ako pomerne nerealisticky vypoctovy model, ziskané vysledky ukazuja,
Ze su vlastne ekvivalentné deterministickym paralelnym zariadeniam so schop-
nostou Sirenia sprav na neobmedzenom pocte roznych kanélov. Tieto vysledky
stavaju bezdrotové mobilné siete medzi velmi silné vypoctové zariadenia.
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