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TCPN的组合可调度分析 ) 

李 鹏 李 勋 顾 庆 陈道蓄 

(南京大学软件新技术国家重点实验室 南京210093) 

摘 要 时间约束 Petri网 (Timing Constraints Petri nets，简称 TCPNs)是一类重要的时间 Petri网系统。针对 

TCPNs中变迁可调度原始语义的不足，本文对相关定义重新定义，丰富并完善了TPCNs理论。本文首先给出了新的 

针对单个变迁或变迁序列的可调度分析策略。如果一个特定的变迁序列是可调度的，则相应的活动序列也同样可以 

顺利地完成自身的执行；否则，不可调度的变迁需要调整自己的时间约束；然后提出了组合式的可调度分析策略以分 

析复杂变迁序列，最后提 出时序一致性的概念。 
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Abstract TCPNs(Timing constraint Petri nets)iS an important kind of time related Petri nets．For correcting the ir— 

rationality of the original concepts in TCPN，some basic concepts are redefined to enrich and perfect corresponding the— 

ory of TCPN．Firstly，this paper presents a new approach to the schedulability analysis of individual transition or tran— 

sition sequences in TCPN．If a specific transition sequence iS schedulable，the corresponding task sequence can com— 

plete its execution successfully：otherwise，nonschedulable transitions should be pinpointed to help adjust timing con— 
straints,Secondly．a technique for compositional timing analysis iS also proposed to deal with complex transition se— 

quences．In addition，concept of temporal consistency is also introduced． 
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1 引言 

Petri网在 1962年被 Carl Adam Petri作为一种过程建模 

和分析工具提了出来I3]，随着 Petri网理论的发展和完善，出 

现了各种各样的 Petri网系统。Petri网直观的图形表示和坚 

实的数学基础使其特别适合描述异步并发系统I3]。因为传统 

的Petri网缺乏对时间的描述，这样就约束了Petri网在一些 

实时系统中的应用。因此 ，时间概念被引入到 Petri网中，得 

到了许多时 间扩展的 Petri网的模型，如 Timed Petri nets 

(Timed PNs)： 。Stochastic Petri nets(SPNs)[ ，Time Petri 

nets(Time PNs)： 。 

本文主要分析的扩展时间模型为 Timing Constraint Pe— 

tri nets，此模 型由 Tsai[1_提出。作为一个可视化 的模型， 

TCPNs具有十分丰富的时间约束信息，而且不同于Timed 

PNs，SPNs以及 Time PNs采用强触发模式，TCPNs采用弱 

触发模式。因此 ，与普通 Petri网一样可以描述冲突结构。虽 

然 TCPNs对时间描述有许多的优势，但是，Tsai提出的公式 

EFBT以及 LFET同时间约束的含义不符 ，而且由Tsai提 

出的可调度分析策略不能够充分证明单个变迁的可调度性。 

这些缺陷从某种意义上来说也限制了TCPNs的应用。 

基于新提出的EFBT以及 LFET求值公式，主要成果包 

括：1)单个变迁或变迁序列的可调度分析策略；2)复杂变迁序 

列的组合分析策略。本文第 2部分主要对TCPN进行介绍； 

第3部分重新给出了强可调度的定义，并且提出单个变迁以 

及变迁序列的可调度分析策略；第 4部分介绍组合分析策略； 

第 5部分提出时序一致性的概念；最后进行总结展望。 

2 时间约束 Petri网 

根据相关文献 ，TCPN可以从形式上定义如下_1]： 

定义 1(TCPN) TCPN是一个六元组 <P，T，F，C， 

D，Mn> 

· P一{pl，Pz，⋯，P }为库所有限集； 
· T一{t1，t2，⋯，t }为变迁有限集； 
· F表示连接库所和变迁的有向弧集合 ； 
· C为关联库所 和变迁 的实数对 ( i (p )， 

(ptj))的集合； 
· D为变迁的执行延迟，[FIRE~，( )]，t表示一个变迁； 
· Mo表示初始标识集。 

不考虑相应的时问约束，P，T，F， 也可以表示普通的 

Petri网，这个 Petri网可以称为基网 UN一<P，T，F，M0>。 

给定一个标识 M 以及一个库所 P，M(p)表示在标识 M 下库 

所P中包含的托肯数。 

P t 

图 1 一个泛化的 TCPN片段 

*)本文得到国家 863项目支持，项 目编号：2001AAl13090。李 鹏 硕士研究生，研究方向：Petri网，工作流系统，软件过程管理；李 勋 硕 

士研究生，研究方向：工作流，软件过程管理；顾 庆 博士，副教授 ，研究方向：分布式计算 ；陈道蓄 博士生导师，研究方向：分布式计算与并行 
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如图 1所示，在 TCPN中，有两个值附加于每个库所 P 

上，T (声)以及 T (p)，这两个值的含义可以参考文 

[1]。每个变迁 t同样附加一个时间对(T ( )， ( ))， 

TCm， ( )表示相应变迁使能前所必须 流逝 的最小时 间；而 

T ( )表示相应变迁触发前可以经历的最长时间。这样一 

个变迁 t在标识 M 下为使能状态当且仅当 (p∈ · )M(p) 

≥1。一个变迁 t，如果在 ，f0时刻使能，则只能在时间区间 

ETo+T ( )，To+T ( )]内触发。库所变迁时间对 

(T (ptj)，T (pti))均表示相对时间区间。这里我们需 

要注意的是无法保证一个可触发的变迁 t一定可以成功完成 

触发任务，因为 t的触发需要一段时延 FIRE一( )。对于没 

有指定具体时间约束的库所或变迁来说 ，库所的默认时间对 

为(O，。。)，变迁的默认时间对为(0，o。)，默认的变迁时延为 

0。 

3 TCPN的可调度分析 

3．1 基本概念 

为了方便对后面的可调度进行分析 ，我们定义一些新的 

时间约束 ，TOKEN一( )表示托肯到达库所 P的绝对时问， 

EFBT(t)／LFET( )表示变迁 t在使能之后的最早触发开始／ 

最晚触发结束时间，IP( )／OP( )表示变迁 t的输入／输出库 

所集合，IT(p)／OT(p)表示库所 P的输入／输出变迁集合。 

文[2]指出，文 [1]中提出的EFBT以及LFET求值公式 

同TCPN的时间约束含义不甚一致，因此 ，在这里给出符合 

时间约束含义的相应公式如下： 

EFBT(t )一 Max{TOKEN一 (Ps)+ T (PJ)，Max 

{TOKEN一(Pi)：声，∈IP( )}+TCmi (t )} 

LFET(t。)一 Min{TOKEN一 (Ps)+ TCn (Ps)，Max 

{TOKEN一(Pi)：PJ∈IP( )}+ ( )} 

基于新定义的EFBT(t )以及 LFET(t )求值公式，重新 

给出强可触发以及强可调度定义： 

定义2(强可触发) 如果一个变迁 t。的所有输入库所中 

都至少有一个托肯，若考虑t。的每个输入库所中托肯的到达 

的时间，则称 tl是强可触发的当且仅当条件 LFET(t。)一EF— 

BT(t1)≥O 

定义 3(强可调度) 如果一个变迁 t 是强触发 的且它能 

够顺利的完成触发活动，则称 t 是强可调度的当且仅当 

LFET(t )一EFBT(t1)≥ F，尺 ，(t ) 

3．2 单个变迁的可调度分析 

图 2 时间约束关系 

T(t) 

定理 1 如果一个变迁 t是强可调度，且在实际执行时希 

望能够顺利完成触发，则 FIRE~ ( )∈[EFBT( )，LFBT 

( )]。LFBT( )表示变迁最迟触发开始时间 t，LFBT( )一 

LFET( )一 FIREd． ( )。 

证明：如果一个变迁 t是强可调度，明显可得，LFET( ) 
一

EFBT( )≥FIREd． ( )。如果在实际执行中FIRE ( ) 

>LFBT( )，则 F E ( )一F ( )+F E ，(t)> 

LFET(t)，这样就意味 t不可能成功完成触发。 

基于时间变量 F，尺 ( )，F E ( )∈EEFET( )， 

LFET(t)]，EFET( )表示变迁 t的最早结束触发时间，且 

EFET(t)一 EFBT (t)+ FIREd． (t)。 时 间 区 间 

EEFBT(t)，LFBT(t)]可以认为是一个变迁在实际运行时的 

决策域度时间 (Decision Span)，这些时间约束的关系如图 2。 

定理 2 对于VPs∈OP(t )，如果 t 顺利完成触发，则 

TOKEN一(PJ)一 F，尺E ( )∈[EFET( )，LFET(t~)]。 

证明：因为TOKEN ( )=FIRE~j( 。)，如果 t 能够顺 

利完成触发，可以直接得到本定理。 

定义 4 对于 V ∈IP( )，Min(TOKE ( ))以及 

Max(TOKEN一(Ps))可 以用来表示 TOKEN一(Ps)的上下 

界。根据本文 EFBT以及LFET求值公式，可得 EFBT’ 

(ti)，LFET’(ti)，EFB ’( )以及 LFET，’(tj)如下 ： 

EFBT’( )一Max{Min(TOKEN一( ))+ TCm， ( )， 

Max{Min(TOKEN一(Ps))：Ps∈IP(ts)}+T( (ts)} 

LFET’(ts)一Min{Max(TOKEN一(Ps))+ TCm ( )， 

Max{Max(TOKEN一(Ps))：Ps∈IP(6)}+TCm (tj)} 

EFB T，’(ts)一Max{Max(TOKEN一 ( ，))+ ( ，)， 

Max{Max(TOKEN一(Ps))：PJ∈IP(tj)}+T ( ，)} 

LFET，’(tj)一Min{Min(TOKEN一 (Ps))+ TCm (PS)， 

Max{Min(TOKEN一(Ps))：Ps∈IP(ts)}+ (ts)} 

并且 

EFBT’( ，)≤ EFBT(ti)≤ EFBT”( )；LFET”(ti)≤ 

LFET(~)≤：LFET’(tj) 

单个变迁的可调度性分析分以下三种情况： 

Case 1：对于只有一个输入库所 的变迁 t ： 

EFBT(tj)一 TOKEN一 (PJ)+ Max{T (Ps)，TCm， 

( )}； 

LFET(tj)一 TOKEN一 (Ps)+ Min{ (PS)，TCm 

(ti)}； 

所以(LFET(tj)一EFBT( ))的结 果不受 TOKEN一 

(PJ)的影响。 

Case 2：对于有多个输入库所 ( 一1，⋯， )的变迁 tj： 

基于定义 4，可以得到 LFET，’( )--EFBT'’(tj)≤L阳 T 

( ，)一EFBT(tj)~LFET’(tj)一EFBT’(tj) 

· 如果 LFET，’(ti)--EFBT'’( )≥F，尺E (tj)~LFET 

(ts)--EFBT(tj)≥F，尺E ，(ti)，则 tj为强可调度； 
· 如果 LFET”(tj)一EFBT”(tj)< F (tj)且 

LFET’(ts)一EFBT’(tj)≥FIRE~ (ts)，则变迁 tj可能强可 

调度也可能不是。这种情况下，ts处于不安全状态； 
· 如果 LFET’(ts)一EFBT’( ，)<F，尺E ，(tj)~LFET 

( ，)一EFBT(t1)<F，尺E ，( ，)，则变迁 一定不可调度。 

Case 3：对于处于冲突结构中的变迁 ( 一1，2，⋯，愚)： 

TCPNs相对于其他时间相关 Petri网模型的优势就是它 

可以像基网UN一样方便地对冲突结构进行描述，冲突结构 

中的变迁的处理与只有一个输入库所的变迁处理方式相同。 

3．3 变迁序列的可调度分析 

在基网UN中，如果存在一个序列 一(M0t M1⋯tiMi⋯ 

M )，或简单变迁序列 一(t ⋯t ⋯t )可将 Mo转换为 ， 

则称标识是可达的[3]。在 TCPN 中，如果判断一个标识是 

否可达，则还需要证明变迁序列 在附加的时间约束基础上 

是可调度的。 

定义 5 变迁序列 一( ⋯t。⋯t )为可调度当且仅当包 

含在序列 中的所有变迁都是强可调度的。 

在变迁序列的可调度分析中，每个变迁 t 都有一个变量 

Root
—

Time，这个变量表示 t 所有输入库所的托肯到达时间 

都可以用Root— mP来统一表示。序列 一(t ⋯t )的可调 
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度性可以按以下步骤检测 ： 

步骤 1：决定初始标识 Mo且假设 TOKEN (Mo)为 。 

步骤2：根据变迁序列艿，找出变迁ti(i一1，⋯， )的输入 

库所，确定t 的Root—Time以及每个输入库所的托肯到达时 

间，然后检查 t 的可调度性 。如果 t 是强可调度 的，则进行 

步骤 3；否则，需要调整不可调度变迁的时间约束使之强可调 

度。 

步骤 3：需要为每一个变迁 t 计算 F E ( )。 
· 对于 只有 一个输 入库所 的变 迁 t ，FIRE~．d(t )∈ 

EFBT(ti)+F侬E ( )，LFET(t )]； 
· 对 于 有 多个 输 入 库 所 的变 迁 t ，FIRE~．d(t )∈ 

【EFBT’( )+F侬Edur(t )，LFET’(t )l。 

图 3 变迁序列可调度性分析 

在图 3中，变迁序列 艿一(t1t2t3t ts)的可调度性分析如 

下：明显，在现有时间约束下 ，t ，t2，t3以及 t 是强可调度 

的。变迁 ts的Root Time为 丁2，丁2表示变迁tz的触发结束 

时间，库所 Ps以及 Pe的托肯 到达时 间分 别可 以表示 为 

[丁2+6，T2+7]，[丁2+8，T2+9]。通过拥有多个输入库所 

变迁的可调度分析 ，可得变迁 ts也是强可调度的，因此基于 

现有时间约束 ，艿是可调度的，则标识 一{P。)为可达。假 

设 丁0为整个过程的开始时间，对于每一个变迁 t ，可以很容 

易地得到以 丁0表示的F侬 (t )。活动序列 艿的结束时 

间：TOKEN (夕。)为[To+24，To+29]。意味着如果 能够 

顺利完成它的执行 ，则它不可能在 丁。+24时刻前完成，也不 

可能在 丁0+29时刻之后 。 

4 可调度性的组合分析 

在这部分中，我们描述了如何将一个触发序列分解为一 

系列子序列来进行可调度分析。我们使用 EN(M)来表示在 

标识M下使能的变迁集合。根据文[2]，可以得到定义6； 

定义 6 令 al一(M1otllM11⋯ 1 M ·· 1 M )(优≥1)以 

及0"2一(M2otz1M2l⋯tz)Mz，⋯t2 M2 )( ≥1)为基网 UN中的 

两个序列 ，M1。以及  ̂。是从标识 Mo可达的。 同 是可 

组合 的当且仅当 M1 一M2o且 EN( )nEN(M1 一 )一 

{t1 }一 。 同 13"1的组合，表示为13"1+ ，是 

( otnMn⋯ 1 M1 ⋯tl M 1 tz1M21⋯t~jM zj⋯tz Mz ) 

举个 例 子，在 图 3中，(M2taMat4 M4t5 )与 (Motl 

tz )可组合，因为 EN(M2)一fts，t )，EN(M )一{ ， 

t6)，而且 EN(M~)nEN(M2)一 ；但是 (Mat4 M4t5 )不能 

和(Mot1 tz M2t3 )进行组合操作，因为 EN(M~)={t )， 

EN(M2)一{t3 t4)并且 EN(M2)nEN(M3)=／- ，所以可知 

{t1t2t3t t5)不能分解为{t1t2t3)和{t4t5)。很明显，当考虑分解 
一 个序列的时候，不能将并发的变迁分开。 

定理 3 设 同 可组合。 是可调度的当且仅当艿 

以及 艿2都是可调度的。 

证明：令 l一( 0t11』 1⋯ 1 M1 ⋯ M1 ) 2一(M2otz1 

M21⋯tzjM2f⋯tz Mz ) 
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一 (tll⋯ 1 ⋯tl ) 一(t21⋯tz)⋯tz ) 

一Oll⋯tli⋯ 2l⋯tz)⋯tz ) 

A D!一 EFBT( )，LFET( )] 

1．假设 8 同8z都是可调度的。存在两个 AD序列用来 

证明 以及 的可调度性，为(AD ·-AD ·-AD )，(ADz 
⋯ AD ⋯AD2 )，并且对于每一个 A D!，存在 LFET(t )一 

EFBT(t )≥F侬 ，(t )，因为 同 1是可组合的，M 一 

M20， ⋯Otl·tti⋯tl优t zl⋯场⋯t2 )，所以(ADl1⋯AD ·· 

AD1 ADz1⋯ADzj⋯AD2 )可以表示为检查序列 可调度 

性的 AD序列，因此 ＆ 是可调度的。 

2．假设 艿 是可调度的。存在一个 AD序列来检查 

的可调度性 ，为，(AD “AD “ADl AD21⋯ADzi⋯ADz )。 

明显，(ADII⋯ADI ⋯ADt )以及(A ⋯AD2j⋯A192 )分别 

为 以及 的AD序列，所以艿 以及 都是可调度的。 

定理 4 令 (1≤i≤忌)为一系列序列，并且 (2≤ ≤忌) 

同 一 可组合。 ⋯ 是可调度的当且仅当艿 (1≤ ≤忌)都是 

可调度的。 

证明：当 忌一2时很明显可得结论 ；如果 忌一3，则 
一 (8t ) 。令 艿一 ，魏 一溅 。 是可调度的 iff艿以 

及 艿s是可调度的 ， ，以及 是可调度的。设 艿= ⋯ 

一  为可调度的 iff (1≤i<~k--1)均为可调度的。 ⋯ 一 

鼢 。 ⋯ 是可调度的 iff艿以及 是可调度的 iff (1≤ ≤ 

忌)均为可调度的。 

定理 5 假设序列 0"2为 自组合的，序列 0"1序列 0"3同 0"2 

是可组合的。令 艿一( ) 一 ⋯ ⋯ ， 的个数为 忌(忌> 

O)。 溉 是可调度的当且仅当 都是可调度的。 

证明：如果 0"2一(̂ ot21̂ 1⋯ 2 M2 ⋯ 2 M2 )是一个 自 

组合序列，则  ̂ 一  ̂ 。对于包含在 艿中的每个变迁 t ，随 

着 执行次数的增加 t 的可调度性并不发生改变。因此， 

( ) 的可调度性同艿z的可调度性一致。根据定理 4，我们可 

以很容易得到此定理。 

图 4 含有循环结构变迁序列 

定理 4以及定理 5能够简化包含循环结构的序列的可调 

度分析。如图 4所示，存在触发序列 一(̂磊tl  ̂)( ) 

(̂ t4̂ )能够将初始标识 Mo—fP )转化为最终标识 Ma一 

{P4)，13"l一(M2t3 tz M2)， 一 {P2)，M2 {P3)，且 忌∈N。 

对应于触发序列 的变迁序列为艿一t1tz( 3tz) t 。根据定理 

5，tlt2( 3t2) 。t4可调度 当且仅 当 t1t2(t3t2)t4是可调度 的。 

这里，基于附加的时间约束，变迁序列 t1t2(t3t2)t4是可调度 

的。为决定标识 的可达性，我们只需要判断基本序列的 

可调度性即可，例如 ， 一( 1t2t4)(忌一O)以及 一t1t2( 3t2)t4 

(忌一1)。因此 ，标识 是可达的，因为 以及 是可调度 

的。 

定理4以及定理5可以简化包含循环的序列的可调度分 

析。需要注意的是定理3～5只有当序列是可以分解的情况 

下才是有用的。 

5 时序一致性验证 

为了确保模型的顺利执行 ，需要对模型中的时间约束进 

行必要的验证，检验其是否符合时序的满足性，并在模型开始 
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执行之前找出可能的问题 ，减少不必要的损失。一个活动的 

时序一致性直接依赖于活动的可调度性，一个 TCPNs模型 

的时序一致性验证则依赖于模型的可调度性。这样时序一致 

性验证主要包含两方面的范畴： 

对一个独立的活动 t 来讲，确保 LFET(t )一EFBT(ti) 

>
．~FIREe． (f )，则 ☆是强可调度的。 

· 对整个 TCPN模型来说，模型执行满足所有预设时间 

约束的前提条件且该模型中所有变迁在时间约束下都可调 

度。 

定义 7 一个 TCPNs模型中所有变迁基于附加时间约 

束都强可调度 ，则 TCPNs模型一定能够顺利执行完成。 

定理 6 一个 TCPN模型是时序一致的当且仅当这个模 

型中所有活动基于现有时间约束都是可调度。 

证明：在一个建模好 的 TCPN模型中，因为所有变迁基 

于附加时间约束都强可调度 ，因此对于每一个变迁 ￡ ，都有 

LFE丁(f )一EFBT(t )≥FIREd． (f )，这样每一个变迁也都 

存在决策域度。在事先期望的时间约束条件下 ，只要每个变 

迁在相应的可调度决策范围内开始执行 ，则整个 TCPN模型 
一 定能够顺利地完成执行工作。 

总结与展望 本文的工作主要包括 ： 

1．扩展 TCPNs的原始定义，对其变迁 的强可调度性重 

新进行了定义 ，并给出单个变迁以及变迁序列的强可调度判 

定定理； 

2．变迁序列的组合分析策略以分析含有循环结构的复杂 

变迁序列； 

3．基于 TCPNs可调度分析策略，提出时序一致性概念。 

如何扩展组合分析策略来分析含有不规则结构的序列将 

是我们今后需要继续的工作。 

致谢 在此，我们向对本文提 出宝贵意见的评审专家表 

示感谢。 
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则便无法正确解析要传染的可执行程序，从而也就无法实施 

传染操作。也就是说，掌握解密密钥是计算机病毒实施传播 

的前提，据此有如下结论： 

定理 2 k 一(忌 ，k )是代码保护密钥 ，若能确保代码解 

密密钥 k 不被窃取或非法使用，则计算机病毒不可能在系统 

中传播 。 

如果计算机病毒掌握了解密密钥或可以非法使用解密密 

钥，那么它就能正确解密受保护的代码并把病毒代码传染给 

它。即便如此，如果它不掌握加密密钥或不能非法使用加密 

密钥 ，就无法把被传染后的文件重新加密。这样 ，根据规则 

3，并由定理 1知计算机病毒代码仍然不可能被正确植入系 

统。这个结论由如下定理描述： 

定理 3 k 一(忌 ，k )是代码保护密钥 ，若能确保代码加 

密密钥k 不被窃取或非法使用，则在规则 3下，计算机病毒 

不可能在系统中传播。 

逻辑隔离的主要脆弱性是一旦引用验证机制被旁路，那 

么它将彻底或局部失去恶意代码防御能力。下面的定理指出 

了基于密码隔离的恶意代码防御策略较之逻辑隔离的优越 

性。 

定理4 k 一(忌 ，k )是代码保护密钥，假设在初始时刻 

系统中不存在恶意代码，那么如果能够确保代码加、解密密钥 

k 、kd不被窃取或非法使用，且规则 3总是起作用，那么系统 

将具有如下恶意代码防御能力 ： 

(1)在任意时刻可执行程序都不会被恶意代码传染； 

(2)在任意时刻主体都不会触发恶意代码； 

(3)在任意时刻恶意代码无法在系统中传播。 

由前面所述的各个定理和推论知定理 4的结论是显然 

的。定理 4结论成立，要求规则 3总是起作用 ，即要求实现规 

则 3的安全机制不能被旁路。实现这一点较之确保逻辑隔离 

的有效性要容易得多 ，因为只要在操作系统的程序装载器中 

增加一个解密模块即可实现。 

结论 目前安全操作系统所实现的恶意代码防御策略从 

本质上说都是基于访问控制策略的逻辑隔离，这类防御策略 

具有脆弱性 ：首先，TCB的引用验证机制存在被旁路的可能； 

其次，所实施的访问控制策略自身可能存在局限性 ，从而限制 

了其恶意代码防御能力。本文基于密码隔离机制建立了一个 

恶意代码免疫模型，它可以克服逻辑隔离的脆弱性。该模型 

定义了代码植入规则、代码保护规则和代码执行规则，证明了 

在系统初态安全且代码加、解密密钥安全的条件下，任何时刻 

系统中都不会有恶意代码的执行和传播，从而达到对恶意代 

码免疫的防御效果。 
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