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1 Einleitung

Geschiftsprozesse sind ein standardisiertes Verfahren, um organisatorische Vorgénge zu
beschreiben und zu realisieren. Dabei besteht ein Geschéftsprozess aus einer Menge von
Aktivitdten, denen eine Ausfithrungsvorschrift in beliebiger Form zugrundeliegt. Um-
fasst ein Geschiéftsprozess mehrere, untereinander kommunizierende Teile, welche raum-
lich oder organisatorisch unabhéngig voneinander verlaufen, so spricht man auch vom
verteilten Geschdiftsprozess. Die Teile eines solchen Prozesses werden Services genannt.

In der Geschiftswelt spielt die Ersetzbarkeit von Services durchaus eine grofie Rolle.
Firmenstrukturen unterliegen stéindigen Verénderungen, Ubernahmen ganzer Geschiifts-
zweige durch andere Firmen sind keine Seltenheit. Mitunter mochte auch eine Firma
einen Kundenstamm, oder einen bestimmten Teil davon, in einen neuen (rentableren)
Geschéftsprozess iibernehmen.

1.1 Motivation

In verschiedenen Arbeiten ist die Ersetzbarkeit von Services bereits untersucht worden
(siche Verwandte Themen). Dabei wurde allerdings oft das Augenmerk nur auf die Aus-
tauschbarkeit, also die Ersetzung zur Entwurfszeit, gerichtet. Das bedeutet, es wurde
untersucht, inwiefern ein bestimmter Service anstelle eines anderen verwendet werden
kann. In manchen Féllen ist die Ersetzung zur Entwurfszeit jedoch nur bedingt sinnvoll,
weil es sich um sehr langlebige oder kritische Vorgénge handelt. Ebenso ist das Szenario
denkbar, dass nicht genug Ressourcen vorhanden sind, um alle laufenden Instanzen eines
alten Service bis zu Ende zu fithren und gleichzeitig alle neuen Interaktionen mit dem
neuen Service zu beginnen.

Beispiele fiir langwierige Geschéftsprozesse bieten hiufig jene Abléufe, welche in Behor-
den und Verwaltungen vorkommen. Bei diesen verteilten Geschéftsprozessen kénnen sich
mitunter aufgrund verdnderter Gesetzeslagen die Abarbeitungsvorschriften éndern, zum
Beispiel bei Lebensversicherungen. In solch einem Fall sollen die laufenden Vertrage
natiirlich nicht gekiindigt werden. Vielmehr mo6chte man das neue Gesetz soweit wie
moglich auf die laufenden Services anwenden. Eine erste theoretische Arbeit auf die-
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sem Gebiet stammt von Ryu et al. [RCS108]. Die Autoren haben die Verinderungen
eines laufenden Service betrachtet und ihre Auswirkungen hinsichtlich seiner Bedienung
untersucht.

1.2 Ziele der Arbeit

Die vorliegende Arbeit fiihrt ein neues Konzept zur Ersetzung von Services zur Laufzeit
ein. Das gesuchte Szenario erfiillt folgende Bedingungen:

1. Ein Service wird zur Laufzeit in einen anderen Service iiberfiihrt.

2. Die bislang geleistete Arbeit soll bewahrt bleiben, d.h. ein Abbruch der Kommu-
nikation ist ausgeschlossen.

3. Der Austausch geschieht unbemerkt vom Kommunikationspartner (Kunden).

Oft enthalten Geschéftsprozesse mehrere, zeitlich unabhéngige Arbeitsablaufe. Diese ne-
benldufigen Aspekte sollen sich auch in der Laufzeitersetzung der Services widerspiegeln,
weshalb die Ziele noch um folgende Punkte ergéinzt werden:

4. Sofern moglich, soll die Laufzeitersetzung der Services nebenldufig, in mehreren
Schritten, durchgefiihrt werden.

5. Die Laufzeitersetzung soll sowohl fiir alle moglichen Kommunikationspartner als
auch fiir einen beliebig ausgewéhlten Teil bestimmt werden konnen.

Als Modell zur Beschreibung der Geschéftspozesse werden offene Workflownetze ver-
wendet. Das zu beriicksichtigende Verhalten der Partner, die Strategien, sind in Form
von Bedienungsanleitungen bzw. annotierten Automaten gegeben. Die Berechnung der
sogenannten Laufzeitersetzungen erfolgt in zwei Stufen:

o Zunéchst wird ein Algorithmus présentiert und in seiner Korrektheit bewiesen,
welcher zu zwei gegebenen offenen Workflownetzen sowie einer als annotierter Au-
tomat gegebenen Strategiemenge die vollstindige instantane Laufzeitersetzung fin-
det.

o Darauf aufbauend kann ein Algorithmus angegeben werden, der Nebenliufigkeiten
der Workflownetze beriicksichtigt. Dazu werden instantane Laufzeitersetzungen
derart modifiziert, dass nebenldufige Arbeitsabldufe auch nebenldufig vom einen
Netz in das andere iiberfiihrt werden.
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1.3 Verwandte Themen

1.3 Verwandte Themen

In der Literatur finden sich viele verschiedene Aquivalenzbegriffe fiir Geschiftsprozes-
se bzw. Services. Bereits 1971 definiert Milner die Simulation von Prozessen [Mil71].
Es handelt sich dabei um eine Relation zwischen den Zusténden zweier Prozesse (Zu-
standsautomaten). In [Mil89] erweitert der Autor das Konzept noch um die Bisimulation
zweier Prozesse.

Neue Aquivalenzbegriffe, welche sich nicht auf die Vorgéinge innerhalb der Prozesse bezie-
hen sondern auf die Bedienung (Interaktion mit dem Partner), tauchen im Wesentlichen
erst nach der Jahrtausendwende in der Literatur auf. Beispielsweise beschreibt Martens
in [Mar03] die Bedienbarkeitsiquivalenz von Services. Dabei gilt, dass ein Service gegen
einen anderen Service zur Entwurfszeit ausgetauscht werden kann, wenn alle Strategien
des einen auch Strategien des anderen Service sind. Ist die Menge der Strategien beider
Services identisch, so heiflen sie bedienbarkeitsiquivalent. Auf Grundlage der Bedien-
barkeitséquivalenz beschéftigt sich Richter mit der Frage, ob ein Service durch einen
anderen ausgetauscht werden kann, wenn dabei nur eine bestimmte Strategie erhalten
bleiben soll [Ric02].

Van Glabbeek gibt in [Gla01] eine Ubersicht weiterer gebréuchlicher Aquivalenzbegriffe.
Auf Basis dieser Begriffe wurden in [HDvdA™05] verschiedene Aquivalenbegriffe Work-
flownetze untersucht.

In [SMBO0S] definieren die Autoren die Austauschbarkeit von Services anhand von Be-
dienungsanleitungen (Operating Guidelines). Thre Herangehensweise erlaubt die Be-
schrankung auf eine beliebige Teilmenge von Strategien. Das bedeutet, dass die Ser-
vices fiir eine beliebig ausgewihlte Klasse von Partnern austauschbar sind. Mithilfe des
Software-Tool Fiona [LMSWO06] ldsst sich diese Form der Austauschbarkeit, und damit
auch die Bedienbarkeitsiquivalenz [Mar03], effizient bestimmen.

Die bisher genannten Aquivalenzbegriffe fiir Services bzw. Workflownetze beziehen sich
auf die Austauschbarkeit, also die Ersetzung zur Entwurfszeit. Seit kurzer Zeit ist auch die
Ersetzung zur Laufzeit Gegenstand theoretischer Arbeiten. So untersuchen in [RCS*08]
die Autoren fiir Geschdftsprotokolle (business protocols) — einem zustandsbasierten Mo-
dell fiir Geschéftsprozesse — die Ersetzbarkeit von Zustédnden zur Laufzeit. Dabei ent-
scheiden sie, ob ein Kommunikationspartner von einem Zustand p eines solchen Proto-
kolls dasselbe Kommunikationsmuster verwenden kann wie von einem Zustand ¢ eines
anderen Protkolls. Lassen sich alle Zusténde eines Geschéftsprotokolls P; ersetzen durch
Zustande von P, dann heifit P, gesamt zur Laufzeit ersetzbar durch P,. Die Autoren
betrachten bereits die Beschrédnkung auf bestimmte Kommunikationspartner und geben
auch einen Algorithmus zur Bestimmung der Ersetzungsregeln an.

11
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Im Gegensatz zu zustandsbasierten Geschéftsprotokollen mit synchroner Kommunika-
tion mochten wir auch Prozesse mit asynchroner Kommunikation zur Laufzeit erset-
zen konnen. Als erste Arbeit beschreibt [Lis07] ein solches Szenario — die Laufzeiterset-
zung von Serviceautomaten. Serviceautomaten sind Zustandsautomaten mit asynchro-
nem Nachrichtenkanal. Die Kommunikationspartner sind als Bedienungsanleitung dar-
gestellt. Als Ergebnis der Arbeit kann folgendes Problem algorithmisch gelost werden:
Gegeben seien zwei Serviceautomaten P, und P, sowie eine Bedienungsanleitung OG.
Es soll die mazimale Laufzeitersetzung von P; nach P, berechnet werden, wobei als
Interaktionspartner nur solche geméfl OG in Frage kommen.

Die vorliegende Diplomarbeit greift das Konzept der Laufzeitersetzung von Serviceauto-
maten auf und iibertrigt es auf offene Workflownetze [MRS05, LMWO07]. Dieses Mo-
dell ist in der Lage, nebenléufige Arbeitsabldufe, welche in Geschéftsprozessen héufig
vorhanden sind, explizit darzustellen. Die asynchrone Kommunikation wird in offenen
Workflownetzen beibehalten.

1.4 Gliederung

Die weitere Arbeit ist folgendermafien aufgebaut: Das Kapitel Grundlagen fithrt zunéchst
die zugrundeliegenden Modelle zur Darstellung von Geschéftsprozessen ein. Darauf auf-
bauend folgen die Definitionen von Wissensfunktionen und Laufzeitersetzung im Ab-
schnitt neue Definitionen. Die Wissensfunktionen dienen der Berechnung von Laufzeit-
ersetzungen. Eine einfache Form von Laufzeitersetzungen, die instantanen Laufzeiterset-
zungen, werden im vierten Kapitel untersucht. Neben der Definition und einigen Beispie-
len enthélt dieser Abschnitt auch einen Algorithmus zur Bestimmung der vollstindigen
instantanen Laufzeitersetzung sowie den Beweis seiner Korrektheit.

Es folgt im Kapitel Nebenliufige Laufzeitersetzungen die Erweiterung auf beliebige Lauf-
zeitersetzungen. Die Ergebnisse eines vergleichsweise einfachen Algorithmus werden an-
hand von erlauternden Beispielen diskutiert. Anschliefend présentieren wir eine heu-
ristische Modifikation des Algorithmus, welche deutlich mehr Nebenldufigkeiten finden
kann. Die Korrektheit der Algorithmen wird jeweils formal bewiesen.

Im Fazit findet sich eine inhaltliche Zusammenfassung der gewonnenen Erkenntnisse.
Daran kniipft ein Ausblick, welcher offene Fragen nennt und Moglichkeiten zur Weiter-
entwicklung der in dieser Arbeit vorgestellten Konzepte ausfiihrt.
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2 Grundlagen

2.1 Modelle

Typischerweise wird ein Service von anderen Services eingebunden oder bindet selbst
weitere Services ein. Das Paradigma des Service-Oriented Computing (SOC) beschreibt
die Interaktion von Services [Pap01]. Eine hiufige Form der Implementation von Ser-
vices stellen Web Services [GGKS02] dar. Verschiedene grofie Firmen, darunter IBM und
Microsoft, haben 2002 einen gemeinsamen, XML-basierten Standard zur Spezifikation
von Web Services, die Business Process Execution Language (BPEL) [AAAT06], festge-
legt. Es gibt verschiedene Moglichkeiten, den von einem BPEL-Programm beschriebe-
nen Service, mathematisch zu modellieren. Einen guten Uberblick bietet [BKO06]. Offene
Workflownetze (oWFN) [MRS05, LMWO07] basieren auf den von van der Aalst vor-
geschlagenen Workflownetzen [Aal98|. Sie stellen eine spezielle Form von Petrinetzen
[Rei82] dar und eignen sich besonders gut fiir theoretische Analyseverfahren [LMSWO06].
Ein offenes Workflownetz beschreibt sowohl das interne Verhalten eines Service als
auch sein Interface, also die Schnittstelle zur Kommunikation mit anderen Services.
Durch die asynchrone Arbeitsweise von Petrinetzen lassen sich die in Geschéftsprozes-
sen auftretenden Nebenldufigkeiten hervorragend darstellen. Mithilfe von BPEL20 WFN
konnen BPEL-Programme zu Analysezwecken in offene Workflownetze konvertiert wer-
den [HSS05, Loh08].

Bedienbare Services sind solche, fiir die es einen Partner-Service gibt, mit dem er sinnvoll
interagieren kann [Mar03, Sch05]. Fehler im Design von Services werden somit durch die
Untersuchung seiner Bedienbarkeit erkannt. Ein Analysewerkzeug fiir die Bedienbarkeit
offener Workflownetze ist mit Fiona gegeben [LMSWO06]. Dariiberhinaus lésst sich mit
Fiona die Bedienungsanleitung [MS05, LMWO07] eines Service konstruieren. Die Bedie-
nungsanleitung charakterisiert alle sinnvoll interagierenden Partner in einer kompakten
Darstellung. Weitere Analysen des zugrundeliegenden Petrinetzes lassen sich beispiels-
weise mit dem Low Level Analyzer (LoLA) [Sch00] durchfiihren .
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2 Grundlagen

2.1.1 Petrinetze

Definition 2.1 (Petrinetz)

FEin Petrinetz N ist ein Tupel N = [P, T, F, W, mq| aus den endlichen, disjunkten Mengen
P (Pldtze) und T (Transitionen), der Relation F C (T'x P)U (P x T) (Bdgen), der
Abbildung W : F — N (Bogenvielfachheit) sowie einer initialen Markierung my.

Fiir nicht-vorhandene Bdgen, also Paare [v,y] ¢ F, vereinbaren wir, dass der Ausdruck
W([z,y]) dem Wert O entspricht.

Wir sagen, in einem Petrinetz gibt es von einem Element = (Platz oder Transition) einen
Pfad zu einem Element y, falls es weitere Elemente xg ...z, € PUT gibt, sodass x = x,
y = x, und [z;, ;1] € F.

Definition 2.2 (Markierung)

Als bags(X) bezeichnen wir die Menge aller Multimengen iber X, das sind alle Abbildun-
gen X — N. Fine Markierung m eines Petrinetzes ist eine Multimenge von Pldtzen des
Netzes, also m € bags(P). Wir schreiben fir Markierungen auch kurz m = [pg, ..., pnl,
wobei jeder Platz entsprechend hdufig der Anzahl seines Vorkommens in der Multimenge
auftritt. Die Markierung [] heifit leere Markierung.

Jede Markierung m : P — N entspricht kanonisch einer Markierung m- auf einer

m(p), p€P
0, sonst
Schreibweise ist im folgenden bei grofleren Platzmengen einfach von m die Rede.

grofleren Platzmenge P’ O P mit m5(p) = . Zur Vereinfachung der

Grundlegende Rechenoperationen und Vergleiche lassen sich auf Markierungen iiber-
tragen, indem sie platzweise angewendet werden. In diesem Sinne sind die Summe
bzw. die Differenz von Markierungen zu verstehen als Summe bzw. Differenz von Mul-
timengen:

(m1+m2)(p) = mi(p) +ma(p)
(m1 —ms)(p) = ma(p) —ma(p) Vp € P
my <ms < my(p) < ma(p)

Die grafische Darstellung von Petrinetzen erfolgt iiblicherweise durch Kreise (fiir Plitze),
Rechtecke (fiir Transitionen) und Pfeile (fiir Bogen). Die Bogenvielfachheiten werden als
Zahl an den entsprechenden Pfeilen markiert. Eine Ausnahme bilden dabei einfache
Bégen — hier wird der Ubersichtlichkeit die 1 weggelassen. Bogen mit Vielfachheit 0
werden als nicht vorhanden betrachtet und auch nicht eingezeichnet. Anfangsmarkierung
der abgebildeten Netze ist — wenn nicht anders erwiahnt — [po] bzw. [vo].

14



2.1 Modelle

Definition 2.3 (Vor- und Nachbereich)

Der Vorbereich einer Transition t ist die Markierung ot mit ot(p) = W ([p,t]). Analog
ist der Nachbereich definiert als Markierung te mit te(p) = W ([t,p|). Eine Transition
mit leerem Vor- und Nachbereich heifst leere Transition.

Definition 2.4 (Schalten von Transitionen)
Fine Transition t ist aktiviert in einer Markierung m, wenn gilt: m > et. Befindet
sich das Petrinetz in der Markierung m, so kann eine aktivierte Transition t zu einer

Folgemarkierung m' = m — et + te schalten (m — m’).

Definition 2.5 (Erreichbarkeit)
Die Erreichbarkeit von Markierungen ist induktiv definiert. Dabei heifst im Netz N eine
Markierung m’ von m aus erreichbar, wenn

o m=m' oder

o es eine Transition t mit m — m” gibt und m' von m” aus erreichbar ist.

Im Petrinetz N sei Ry(m) die Menge aller von m aus erreichbaren Markierungen. Dann
enthdlt Ry(mg) alle erreichbaren Markierungen des Netzes N.

Definition 2.6 (Beschrinktheit)

FEin Petrinetz heifit beschrankt, wenn die Menge aller erreichbaren Markierungen end-
lich ist. k-beschrankt heifst das Netz, falls bei allen erreichbaren Markierungen kein Platz
mehr als k Marken besitzt.

2.1.2 Offene Workflownetze

Workflownetze sind spezielle Petrinetze zur Beschreibung von Geschéftsprozessen. Bei
offenen Workflownetzen existiert zusétzlich ein Interface. Dabei handelt es sich um Ein-
und Ausgabeplétze, welche zur Kommunikation mehrerer offener Workflownetze unter-
einander dienen. Dadurch lassen sich auch verteilte Geschéftsprozesse theoretisch be-
schreiben.

Im {ibertragenen Sinne ist das Interface als Nachrichtenkanal zu verstehen, wobei vom
Inhalt der Nachrichten und der Art der Ubertragung (Brief, E-Mail, . .. ) abstrahiert wird
auf ihre blofle Existenz. Die Richtung einer Nachricht ist darin kodiert, ob sie auf einem
Eingabe- oder einem Ausgabeplatz liegt. Fiir die Systemanalyse ist diese Modellebene
vollkommen ausreichend.

15



2 Grundlagen

Definition 2.7 (Offenes Workflownetz)
Fin offenes Workflownetz (oWFN) N = [P, T, F,W,mg, Qx| ist eine Erweiterung des
Petrinetzes [P, T, F, W, mg|, wobei

o P die disjunkte Vereinigung der Eingabepldtze Pr, Ausgabeplitze Py und inneren
Plitze Py darstellt,

o FN(PoxT)=0 und FN(T x P;) =10,

o die Anfangsmarkierung mq sowie alle Endmarkierungen nur innere Pldtze beinhal-
ten und

o in keiner Endmarkierungen my € Qy eine Transition aktiviert ist.

Als Interface des Netzes bezeichnen wir die Nachrichtenkanile, die durch P; und Pp
reprasentiert sind. Die Bogen F' konnen von Eingabepldtzen nur ausgehend und bei
Ausgabeplitzen nur eingehend sein. Ubertragen in die reale Welt entspricht dies bei-
spielsweise beim klassischem Briefverkehr dem Umstand, dass ein verschickter Brief vom
Absender nicht zuriickgeholt werden kann. Der Postweg ist dabei fiir den Absender ein
Ausgabekanal und fiir den Empfianger ein Eingabekanal. In den Abbildungen sind die
Netze mit einem gestrichelten Rahmen versehen, welcher das Interface symbolisiert. Die
Eingabeplétze befinden sich stets links und die Ausgabeplétze rechts auf diesem Rahmen.

In Abbildung 2.1 sind zwei offene Workflownetze eines fiktiven Getrankeautomaten dar-
gestellt. Uber Knopfe am Automaten kann sich der Kunde beispielsweise zwischen Kaffee
(Eingabe K) und Tee (Eingabe T') entscheiden. Im Startzustand wartet das dargestellte
Netz auf eine dieser beiden Eingaben. Anschlieflend wirft der Kunde Geld ein (Einga-
be €) und der Automat entscheidet selbsténdig, ob er nun das Getréink ausgibt (Ausga-
be Bi bzw. Br) oder mehr Geld verlangt (Ausgabe ). Nach der Ausgabe des Getrénks
endet die Interaktion. Der Kunde hat aber auch die Moglichkeit, wéhrend der iterativen
Geldeingabe vorzeitig abzubrechen (Eingabe A). In diesem Fall gibt der Automat die
erhaltenen Miinzen zuriick (Ausgabe W) und die Interaktion endet ebenfalls.

Jede Markierung eines offenen Workflownetzes N fassen wir als Summe der Markie-
rungen der Eingabe-, Ausgabe- und inneren Plitze auf (m = m! + m® + m%). Die
Kurzschreibweise m” bezeichnet dabei die Markierung der inneren Plitze von N, ent-
sprechend stellen m! und m© die Markierungen der Eingabe- bzw. Ausgabeplitze dar.

Definition 2.8 (Inneres Netz)
Das innere Netz von N ist das Netz ohne die Interfaceplitze sowie ohne deren adjazente
Bégen. Die Anfangs- und Endmarkierungen bleiben erhalten.
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2.1 Modelle

Endmarkierungen sind [ps], [pg] bzw. [v2], [ve]

Abbildung 2.1: oWFNs zweier Getrdnkeautomaten

In dieser Arbeit betrachten wir nur solche offenen Workflownetze, deren inneres Netz
beschrénkt ist. Desweiteren schlielen wir leere Transitionen im inneren Netz aus. Die
Begriindung fiir diese Einschréankung folgt im Abschnitt 4.2.

Definition 2.9 (Uberdeckung)

Eine Markierung m eines oWEN {iiberdeckt eine andere Markierung m/, falls fiir alle
inneren Plitze p € Py gilt: m(p) > m/(p). Gibt es sogar einen Platz mit m(p) > m/(p)
so sprechen wir von echter Uberdeckung.

Man beachte, dass es nur von den inneren Pldatzen eines Netzes abhéngt, ob eine Mar-
kierung eine andere iiberdeckt. In Abbildung 2.1 wiirde [p;, p4| die Markierung [p;, €]
echt iiberdecken. Auch [p;] iiberdeckt [p;, €], jedoch nicht echt.

2.1.3 Serviceautomaten

Nachdem wir als Modell fiir die Geschéftsprozesse offene Workflownetze betrachtet ha-
ben, wollen wir und nun ein Modell fiir das Verhalten der Partner des Geschéftsprozesses
anschauen. Im Gegensatz zu den offenen Workflownetzen, welche das interne Verhalten
der Geschétsprozesse widerspiegeln, interessieren wir uns bei den Partnern lediglich fiir
die Kommunikation nach auflen.
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2 Grundlagen

Als einfaches Modell, welches internes Verhalten vernachléssigt, bieten sich Serviceauto-
maten an. Eine Einfiihrung in dieses Modell bieten beispielsweise [MS05]. Bei Service-
automaten handelt es sich um Zustandsautomaten mit asynchronen Nachrichtenkanélen
als Interface. In [LMWO07] ist eine Moglichkeit dargestellt, einen entsprechenden Service-
automaten aus einem oWFN zu konstruieren. Dabei kann der erzeugte Automat als das
kommunikative Verhalten des urspriinglichen Netzes betrachtet werden.

Definition 2.10 (Serviceautomat)
Fin Serviceautomat R = [Q, Cr, Co, 9, qo, Q2g] mit Nachrichtenkandlen C ist ein endli-
cher Automat mat

o disjunkten Eingabekandlen C; und Ausgabekandlen Co, mit C; U Co = C,
o einer endlichen Zustandsmenge @,
o einer Zustandsiberfihrungsfunktion § C Q x (C;UCo U {7}) x Q und

o Endzustinden 2 C Q.

Von den Endzustinden aus werden keine Nachrichten versendet, d.h. wenn q € 2 und
(q,2,¢") € 8, dann ist x € Cf.

Wir verwenden die klassische Darstellung endlicher Zustandsautomaten, d.h. Zustdnde
sind Kreise, Uberfithrungen Pfeile, Anfangs- und Endzustinde sind mit eingehendem
Pfeil bzw. doppeltem Rand markiert. Zur grafischen Darstellung der Kommunikation
des Serviceautomaten wird an den Kanten bei eingehenden Nachrichten x € C7 ein
Fragezeichen vorangestellt, wihrend ausgehende Nachrichten x € Cp mit einem Ausru-
fezeichen gekennzeichnet sind.

Der Serviceautomat in Abbildung 2.2 représentiert einen zu dem oben vorgestellten Ge-
trankeautomaten passenden Kunden. Dieser Kunde wihlt entweder Kaffee (K') oder Tee
(T") und wirft solange Miinzen ein (€) bis das Getrénk bezahlt ist. AnschlieBend nimmt
er das Getrink entgegen (Bg). Wie man sieht, kann er aber auch den Bezahlvorgang
abbrechen und sein Wechselgeld annehmen (7).

Definition 2.11 (Partnerautomat)
Seien N = [P, T, F, W, mq, Qn] ein oWFN und R = [Q, C1, Co, 9, qo, Q| ein Serviceauto-
mat. Wenn Py = Co und Pp = Cy, dann heifst R Partnerautomat fiir N.

Dass die Interfaces zusammenpassen, garantiert noch nicht eine sinnvolle Interaktion
eines Partners mit einem bestimmten Geschéftsprozess. Man kann sich leicht einen Kun-
den vorstellen, der zwar die Bedienelemente des Getriankeautomaten kennt, diese jedoch
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2.1 Modelle

Abbildung 2.2: Partnerautomat fiir das Netz N; aus Abb. 2.1

in falscher Reihenfolge benutzt. Daher fithren wir ein Kriterium ein, das zum Ausdruck
bringt, ob die Interaktion eines Partnerautomat mit einem bestimmten Geschéftsprozess
sinnvoll verlauft oder nicht.

Definition 2.12 (Komposition)
Sei N =[P, T, F,W,mq, Q] ein oWFN und R = [Q,Cr,Co,0r, qo, 2r] ein Partnerau-
tomat fiir N. Dann heifst der Automat N ® R = [QNaor, INoR, Qoner, Nar] mit

o Zustinden Qner (Paare aus einer Markierung von N und einem Zustand von R),
o einer Zustandiberfihrungsfunktion onor C Qner X @Nar,
o einem Startzustand qoygr = (Mo, qo) und

o Endzustinden Qnar = {(mys, qr) | my € Qn und q5 € Qg}

die Komposition aus N und R. Die Zustinde und Uberfihrungsfunktion sind induktiv
definiert: Qonor € @nar- Fir (m,q) € Qner existiert — in den folgenden Fillen — auch
(mlv q,> € QNEBR und (m7 q) - (mlv q,> € 5N€BR"

o q=¢q und es gibt eine Transition t € T mit m LN m/,

o es gibt einen Eingabeplatz pr € Pr mit (q,pr,q") € 0r und m’ =m + [p;],

o es gibt einen Ausgabeplatz po € Po mit (q,po,q') € dg und m' = m — [po],

o (q,7,q¢) € 6g und m' = m.
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2 Grundlagen

Wir nennen Zustdnde q € Qnagr erreichbar, wenn es eine Zustandsfolge qo,q1, ..., qn
gibt mit ¢y = qoyer und ¢, = ¢, wobei fiir je zwei aufeinanderfolgende Zustdnde eine
Kante in der Komposition existiert, (¢;, ¢ix1) € Onar-

Definition 2.13 (Deadlockfrei)

Die Komposition N ® R aus dem oWFN N = [P, T, F, W, mg, Q] und dem Serviceauto-
maten R = [Q,Cr,Co,0,q, Qr| heifft deadlockfrei, falls jeder erreichbare Zustand der
Komposition, der kein Endzustand ist, mindestens einen Nachfolger besitzt.

Definition 2.14 (Beschrinkte Kommunikation)

FEin oWFN und ein Serviceautomat kommunizieren k-beschrénkt, falls in der Komposi-
tion auf keinem Nachrichtenkanal jemals mehr als k Nachrichten liegen. Ist der konkre-
te Wert dieser Schranke uninteressant, so spricht man auch einfach von beschrankter
Kommunikation.

Definition 2.15 (Strategie)
Ein Partnerautomat R heifst k-Strategie fiir ein oWFN N, wenn die Komposition N ® R

deadlockfrei ist sowie k-beschrdankt kommuniziert. Die Menge aller k-Strategien fiir N
sei Straty(N). Ihre Vereinigung Strat(N) := |J Strat,(N) enthdlt dann alle Strategien

kEN
fiir N.

Man sieht leicht, dass die Komposition aus Abbildung 2.3 deadlockfrei ist. Die beiden
Partner N; und R kommunizieren zudem 1-beschrénkt. Somit ist R eine 1-Strategie fiir
das Netz Nj.

|
([pol, q0)
/ \

(Ipo, K, €], q2) <— ([po, K],01) —> ([po, K, Al, qa) (Ipo, T, A], qa) <— ([po, T}, q1) —> ([po, T, €], 47)
([m,@]l,qz) -~ (Lm]l, @) —> ([PjA]AM) ([Pst]lqui) -~ ([ps]{ a6) —> ([psl,€],q7)
([pi q2) — ([m,l”]m) | \ ([psyl”]m) -~ ([m]l, a7)
([P?nBlK]qu) (lp3, W1, ) (Ips, W1, 4a) ([%E}TLW)
([ps], as) (Ips]. a5) ([pe], as) ([pe], a3)

Abbildung 2.3: Komposition von N; aus Abb. 2.1 und R aus Abb. 2.2
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2.2 Bedienungsanleitung

In dieser Arbeit werden nur Netze und Serviceautomaten betrachtet, die miteinander
beschréankt kommunizieren.

2.2 Bedienungsanleitung

Eine kompakte Darstellung aller Strategien zu einem gegebenen Netz N bietet die soge-
nannte Bedienungsanleitung fir N. In [MS05] wurde dieses Konzept erstmals eingefiihrt
und in [LMWO7] erweitert. In [SMBO8] wurde zusétzlich eine C-Relation fiir Bedienungs-
anleitungen eingefiihrt. Die nachfolgenden Definitionen sind angelehnt an [SMBOS].

Ein Automat heifit deterministisch, wenn es keine 7-Transitionen gibt und fiir jeden
Zustand und jedes Label hochstens eine ausgehende Kante mit diesem Label existiert.

Definition 2.16 (Annotierter Automat)

Ein annotierter Automat R? = [Q,Cr, Co, 3, qo, ), @] besteht aus einem deterministi-
schen Automaten R = [Q, Cr, Co, , qo, Lg] und einer Annotationsfunktion ¢ : QQ — BF.
Dabei ist BF die Menge der booleschen Funktionen iber Ct U Co U {T, final}.

Definition 2.17 (Assignment)

Ein Assignment eines Serviceautomaten R weist wie folgt jedem Zustand q von R eine
boolesche Belegung Br(q) mit den Werten true/false fir die Kantenbeschriftungen der
von q ausgehenden Kanten zu:

true, x # final und 3¢ : (q,x,q") € 6
Br(q)(x) :== < true, x = final und q € Q
false, sonst

Definition 2.18 (Simulationsrelation)
Seien S = [Qs,C1,Co,ds, qog, 2s] und R = [Qr,Cr,Co,0r, qo,, Qr] zwei Serviceauto-
maten. Eine Simulationsrelation o zwischen S und R ist wie folgt induktiv definiert:

° (qog, Goy) € O-

o Wenn (qs,qr) € 0 und x € CrUCy sowie (qs,x,qs) € dg, dann ist (qr, x,qR) € Or
und (qs,qR) € o.

o Wenn (qs,qr) € 0 und (qs,7,qs) € 0s, dann ist (¢s,qr) € 0.
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2 Grundlagen

Die Beziehung von einem Serviceautomaten zu einem annotierten Automaten wird {iber
ein Matching hergestellt.

Definition 2.19 (Matching)

Sei S = [Qs,C1,Co,ds,q04, s] ein Serviceautomat, R® = [Qr,Cr,Co,Or, Gog, 2, P
ein annotierter Automat und o eine Simulationsrelation zwischen S und R. Dann matcht
S mit R?, falls fiir alle (qs,qr) € 0 gilt: Bs(qs) = ¢(qr). Eine Belequng (3 erfiillt dabei
die Annotation ¢ (kurz B |= ¢), wenn die durch ¢ gegebene Formel mit der Belegung [3
eine wahre Aussage darstellt.

Match(R?) ist die Menge aller Automaten, die mit R® matchen.

Definition 2.20 (Bedienungsanleitung)

Sei N ein oWFN und OG = R® ein annotierter Automat. OG heifit genau dann
k-Bedienungsanleitung (engl. Operating Guideline) zu N, wenn Match(OG) = Strat;(N).
Wir schreiben in dem Fall auch OG = OGy.

Bedienungsanleitungen bieten die Moglichkeit, alle Strategien eines Netzes kompakt dar-
zustellen. Die Berechnung einer solchen Bedienungsanleitung ist in [LMWO07] beschrie-
ben. Zur Anschauung zeigt die Abbildung 2.4 eine 1-Bedienungsanleitung fiir das Netz
N; aus Abbildung 2.1.

Abbildung 2.4: Bedienungsanleitung fiir das Netz N; aus Abb. 2.1
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2.2 Bedienungsanleitung

Wie eingangs gefordert, wollen wir Laufzeitersetzungen auch fiir Teilmengen aller Kun-
den angeben koénnen. Dies bedeutet, wir benotigen eine Moglichkeit, Mengen von Stra-
tegien, die als annotierte Automaten gegeben sind, zueinander in Beziehung zu setzen.

Definition 2.21 (C-Relation fiir annotierte Automaten)

Seien SY = [Qs,Cr,Co, ds, qog, s, ] und R® = [Qr,Cr,Co,0r, Qog, Qr, | 2wei an-
notierte Automaten. Sei o eine Simulationsrelation zwischen S und R. Dann gelte die
Beziehung SY T R?, falls fiir alle (qs, qr) € o gilt: ¢(qr) = 1 (qs) ist eine Tautologie.

Man kann sich die C-Relation annotierter Automaten vorstellen als eine Art Mengen-
vergleich fiir die reprisentierten Strategien. Werden nimlich alle Strategien, die S¥ re-
prisentiert, auch von R? reprisentiert, so ist S¥ C R?.

In Abbildung 2.5 sieht man zwei annotierte Automaten OG’ (a) und OG (b), welche
bestimmte Strategien von Kunden beschreiben. Die Kunden gemafl OG wéhlen zuerst
ihr Getrank (Tee T oder Kaffee K'). Anschlieend bezahlen sie (€) solange der Auto-
mat weiteres Geld verlangt (G), oder sie brechen den Vorgang ab und lassen sich ihr
eingeworfenes Geld zuriickgeben. Die Kunden gemiafl OG’ wihlen hingegen als Getrank
immer nur Kaffee. Ansonsten verhalten sie sich wie die Kunden mit der freien Getrénke-
wahl. Es gilt die Bezichung OG" C OG C OGy,. Wie wir sehen werden, gibt es umso
mehr Moglichkeiten der Laufzeitersetzung von einem Ausgangsnetz in ein ZN, je weniger
Strategien dabei bewahrt werden sollen.

OG  C

?Bg 144

Abbildung 2.5: Teilmenge von Strategien (C-Relation)
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3 neue Definitionen

3.1 Wissensfunktionen

Zur Berechnung der Laufzeitersetzung fithren wir zwei Hilfsfunktionen, die Erreichbar-
keitsfunktion und die Fortfithrbarkeitsfunktion, ein. Diese enthalten Informationen iiber
erreichbare bzw. fortfiihrbare Markierungen. Betrachten wir einen Partnerautomaten
R, so wollen wir wissen, welche Markierungen eines Netzes N bei der Interaktion mit R
erreicht werden kénnen und von welchen Markierungen von /N die Interaktion problemlos
fortgesetzt werden kann.

3.1.1 Erreichbarkeitsfunktion

Die Erreichbarkeitsfunktion ist angelehnt an das Knowledge, welches in [LMWO07] bei der
Berechnung einer Bedienungsanleitung verwendet wird. Wir modifizieren die Definition
dahingehend, dass nicht zwei Serviceautomaten miteinander kommunizieren sondern ein
Serviceautomat mit einem offenen Workflownetz.

Definition 3.1 (Erreichbarkeitsfunktion)

Seien N = [P, T, F,W,my, Qx| ein oWFN, R =1[Q,Cr,Co,9,qo,2r| ein Partnerauto-
mat fir N und q ein Zustand von R. Sei weiterhin Qnar die Menge der erreichbaren
Zustdinde der Komposition N @ R. Dann ist die Erreichbarkeitsfunktion K definiert iber
den Zustinden des Automaten als K1(q) :={m | (m,q) € Qnar}-

Die Erreichbarkeitsfunktion gibt fiir jeden Zustand ¢ des Serviceautomaten an, in wel-
chen Markierungen sich das oWFN befinden kann, wenn bei korrekter Kommunikation
der beteiligten Partner der Automat in diesen Zustand gelangt ist. Die Bestimmung der
Erreichbarkeitsfunktion ist trivial, auch fiir nichtdeterministische Automaten: Man kann
die Informationen direkt aus der Komposition des Netzes mit dem Serviceautomaten ab-
lesen. Eine effiziente Implementation ist in dem Software-Tool Fiona gegeben.
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3 neue Definitionen

Im folgenden betrachten wir den Algorithmus ERREICHBARKEIT(N;,R) als gegeben.
Dieser erhélt als Eingabe ein of WN N; sowie einen Serviceautomaten R und liefert als
Riickgabe die Erreichbarkeitsfunktion.

Ein Beispiel fiir eine Erreichbarkeitsfunktion zeigt Abbildung 3.1. Der beteiligte Auto-
mat R ist hier und den folgenden Beispielen jener aus Abbildung 2.5(b). Der Ubersicht
halber schreiben wir die Funktionswerte in Tabellenform an die Zustdnde des Automa-
ten. Man tiberzeugt sich leicht von der Korrektheit im Vergleich mit der Komposition
aus Abbildung 2.3.

Endmarkierungen sind [ps] und [pg]

Abbildung 3.1: oWFEN mit Erreichbarkeitsfunktion

3.1.2 Fortfuhrbarkeitsfunktion

Die Fortfiihrbarkeitsfunktion stellt die Umkehrung der Erreichbarkeitsfunktion dar. Da-
bei werden nicht erreichbare sondern fortfihrbare Markierungen betrachtet. Uns interes-
siert fiir jeden Zustand des Partnerautomaten, in welchen Markierungen sich das Work-
flownetz befinden kann, damit die beiden ab diesem Zustand deadlockfrei interagieren.

Definition 3.2 (fortfithrbar in ¢)

Seien N = [P, T, F,W,mg, Qx| ein oWFN und R = [Q,Cr,Co, 0, qo, 2r| ein Partnerau-
tomat fir N. Eine Markierung m von N heifit fortfithrbar im Zustand q € Q), wenn
die Komposition N & R mit Startzustand (m,q) deadlockfrei ist und die beiden Partner
beschrinkt kommunizieren.
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3.1 Wissensfunktionen

Definition 3.3 (Fortfithrbarkeitsfunktion)

Seien N = [P, T, F,W,mq, Q] ein oWFN, R = [Q, Cr,Co, 0, qo, Qr| ein Partnerautomat
fiir N und q ein Zustand von R. Dann ist die Fortfiihrbarkeitsfunktion Ko definiert tiber
den Zustinden des Automaten als Ko(q) := {m | m ist fortfihrbar in q}.

Fiir die Berechnung der Fortfiithrbarkeitsfunktion nutzen wir folgenden Ansatz: Wir las-
sen sowohl den Automaten R als auch das Netz N ab den Endzustinden riickwérts lau-
fen und bestimmen dabei die rickwdrts erreichbaren Markierungen, analog zur vorher
betrachteten Erreichbarkeitsfunktion. Dafiir benttigen wir Umkehrungen von Service-
automaten und offenen Workflownetzen.

Definition 3.4 (Umkehrung)

Bei der Umkehrung reverse(IN) eines oWEN N werden die Bigen umgedreht und FEin-
und Ausgabekandle vertauscht. Endmarkierung ist die alte Startmarkierung, wdihrend
ein neu hinzugefigter Platz v{, anfangsmarkiert ist und Transitionen zu allen bisherigen
Endmarkierungen erhdlt.

Bei der Umkehrung reverse(R) eines Automaten R werden alle Kanten umgedreht und
die Fin- und Ausgabekandle vertauscht. Endzustand ist der alte Startzustand, wdhrend
der neu hinzugefiigte Startzustand g, T-Kanten zu allen bisherigen Endzustinden erhdlt.

Es folgt der Algorithmus FORTFUEHRBARKEIT(Ny,R). Als Eingabe erhélt der Algo-
rithmus ein oWFN sowie einen Serviceautomaten und berechnet die Fortfithrbarkeits-
funktion. Der Berechnung liegt folgende Idee zugrunde: Zunéchst werden die riickwérts
erreichbaren Markierungen bestimmt und anschlieSlend diejenigen wieder geléscht, die
zu einem Deadlock in der Komposition fiithren.

FORTFUEHRBARKEIT(Ny, R)

(1) K, := ERREICHBARKEIT((reverse(/Ny), reverse(R)))

(2) do

(3) foreach g € Q

(4) while 3m € K(q) mit m+[z], z€C;
(4a) (Elq’ (¢, z,¢") € dmit Ky(¢') Z{m—[z], z€Co
(4b) oder Ry,(m) € K2(q)) do e =T
(5) Ks(q) == Ka(q) \ {m}

(6)  while K, dndert sich

(7)  return K,

Algorithmus 3.2: Berechnung der Fortfiihrbarkeitsfunktion
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3 neue Definitionen

Wir verdeutlichen die Arbeitsweise des Algorithmus anhand des Beispiels von Abbil-
dung 3.4. Die Umkehrungen des gegebenen Netzes Ny und des Automaten R sind
in Abbildung 3.3 dargestellt. Desweiteren ldsst sich an dem umgekehrten Automaten
die Erreichbarkeitsfunktion ablesen. Anhand der Zwischenergebnisse des Algorithmus
erlautern wir die Berechnung von Ks(q;).

reverse(/Vs) reverse(R)

Startmarkierung ist [v}], Endmarkierung ist [vo]

Abbildung 3.3: umgekehrtes Netz und umgekehrter Automat

GeméB Zeile 1 des Algorithmus enthélt Ky(q;) zundchst {[vq, vs], [vs, vs], [vo, K], [ve, T}
(vgl. Abb. 3.3). In den Zeilen 2 ff. werden diejenigen Markierungen geloscht, die in einem
Zustand von R nicht fortfithrbar sind. Aus Ky(¢;) wird [vg,T] durch die Bedingung
in Zeile 4a geloscht. SchlieBlich enthélt Ky(qe) nicht die Markierung [vp€T] und ist
somit nicht fortfithrbar. Die Markierung [vsvs] wird aus dem gleichen Grund aus K(q;)
entfernt. Das Ergebnis des Algorithmus ist in Abbildung 3.4 zu sehen.

Ein weiteres Beispiel verdeutlicht die Notwendigkeit der Bedingung in Zeile 4b. In Ab-
bildung 3.5 sieht man ein Workflownetz, fiir das der Automat R keine Strategie ist. Das
Netz besitzt in der Tat iiberhaupt keine Strategien. Der Zustand ¢; des Automaten wird
zunéchst mit den Markierungen [vp] und [v4] versehen (Zeile 1 des Algorithmus). Aller-
dings kann von der Markierung [vp] im Netz die Transition ¢ schalten zu [v4], womit sich
das Netz in einem Deadlock befindet. Somit wird in Zeile 4b diese Markierung wieder
entfernt. Das Ergebnis der Berechnung ist in Abbildung 3.5 gegeben.
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3.1 Wissensfunktionen

K2
[va, Br]

[ve, Br]
[va, v5]
[vs, vs, €]
[vo, €, T]
[vs, vs5, G]
[vo, T, G]

Ko
[v2]
[v6]

Endmarkierungen sind [vs] und [vg]

Abbildung 3.4: oWFN mit Fortfiihrbarkeitsfunktion

Ko
[va Br]
[vs, Br]

Ko
[v2]
[vs]

Endmarkierungen sind [vs] und [vs]

Abbildung 3.5: Fortfiihrbarkeitsfunktion fiir nicht bedienbares oWFN

29



3 neue Definitionen

Trotz der eingangs geforderten k-Beschréanktheit der beteiligten Workflownetze kann es
passieren, dass das umgekehrte Netz unbeschréankt ist. Abbildung 3.6 zeigt ein solches
Beispiel. Bei der Komposition des umgekehrten Netzes mit dem umgekehrten Automaten
ist der Platz vy wegen der Transition ¢ unbeschréinkt.

Ko

[va, v}, Br]
[vi,v],€] [vs, v, Br]
[vo, vy, €, K]
Ko Ko
[va, v]] [v2, v]]
[vs, vy] [vs, vy]

Endmarkierungen sind [vs], [v3]

[z, v}] steht hier stellvertretend fiir [z], [x,v4], [z, v4,v4], ...

Abbildung 3.6: oWFN mit Fortfiihrbarkeitsfunktion bei unbeschrinkter Umkehrung

In diesem Fall erzeugen wir die Komposition aus umgekehrtem Netz mit umgekehrtem
Automaten nicht vollsténdig, sondern beschriinken uns auf solche Zusténde, bei denen
die Platze mit hochstens k& Marken belegt sind.

Mit dem folgenden Lemma beweisen wir die Korrektheit des vorgestellten Algorithmus
und schaffen damit die Grundlage fiir den folgenden Abschnitt Laufzeitersetzung.

Lemma 3.5 Der Algorithmus FORTFUEHRBARKEIT (Ny, R) berechnet die Fortfihrbar-
keitsfunktion Ky fir das oWFN Ny und den Serviceautomaten R korrekt.

Beweis:
Offensichtlich umfassen die riickwérts erreichbaren Markierungen (Zeile 1 des Algorith-
mus) mindestens alle deadlockfreien Markierungen.

Wir fithren nun die Annahme zum Widerspruch, fiir einen Zustand g entspréche die vom
Algorithmus berechnete Menge Ks(q) nicht der Fortfithrbarkeitsfunktion. Dann gébe es
eine Markierung m € K5(q), die nicht fortfithrbar in ¢ ist. Mindestens einer der folgenden
drei Punkte trife dann zu:
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3.2 Laufzeitersetzung

(i) Der Zustand (¢, m) in der Komposition R Ny hat keinen Nachfolger und ist nicht
Endzustand.

(ii) R kann in einen Zustand ¢ wechseln, aber die entsprechend modifizierte Markie-
rung des Netzes ist nicht fortfithrbar in ¢'.

(iii) Ns kann schalten in eine Markierung m/, aber m’ ist nicht fortfithrbar in g¢.

Punkt (i) ist unmoglich, da die Komposition als umgekehrte Komposition von den End-
zustdnden aus erstellt wurde und es somit Nachfolger von (¢, m) geben muss. Punkt (ii)
wird durch die Uberpriifung in Zeile 4a des Algorithmus ausgeschlossen. Zeile 4b garan-
tiert, dass Punkt (iii) nicht auftritt.

Die in den Punkten (i)—(iii) beschriebenen Zustdnde hétten in der Komposition stets
einen Deadlock zur Folge. Umgekehrt wiirde, wenn m in ¢ nicht fortfithrbar wére, ei-
ner der drei Punkte auf (¢, m) zutreffen. Daher werden durch den Algorithmus genau
alle nicht fortfiihrbaren Markierungen von den riickwérts erreichbaren Markierungen
entfernt. Ubrig bleiben genau die fortfithrbaren Markierungen. O

3.2 Laufzeitersetzung

Im Folgenden seien als zugrundeliegende Netze stets zwei offene Workflownetze N; =
[Pl UP[ Upo,Tl,Fl,Wl,mol,Ql] und N2 = [PQ UP[ UPO,TQ,FQ,WQ,"TLOZ,QQ] mit dem-
selben Interface gegeben. Die Idee der Laufzeitersetzung ist, mithife zusétzlicher Tran-
sitionen Marken vom Ausgangs- in das Zielnetz zu verschieben. Die Interaktion beginnt
dann mit der Startmarkierung von N; und endet bei einer Endmarkierung von N,.

Definition 3.6 (Transitionsmenge zweier Netze)

Als Transitionsmenge von Nj nach Ny bezeichnen wir ein Tupel T = (Tr, Fr,Wr) aus
Transitionen, Bigen und Bogenvielfachheiten, wenn fir alle t € Ty gilt: ot € bags(P)
und te € bags(Po U Pr).

Die Transitionen in einer Transitionsmenge enthalten im Vorbereich nur innere Plétze
des Ausgangsnetzes. Im Nachbereich sind innere Plitze des Zielnetzes oder auch Ein-
gabeplatze erlaubt. Es liegt nahe, die beteiligten Netze mit Hilfer einer solchen Transi-
tionsmenge zu einem grofleren offenen Workflownetz zu verbinden.
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3 neue Definitionen

Definition 3.7 (verbundenes Netz)
Sei T = (T7, Fr,Wr) eine Transitionsmenge von Ny nach Ny. Das oWFN

Nl@T@NQ = (PlUPQUP[UP0,T1UTTUT2,F1UFTUFQ,WlLJWTUWQ,le,QQ)

heifst das verbundene Netz aus Ny, Ny und 7T .
Ny heifst in diesem Zusammenhang Ausgangsnetz, No heifst Zielnetz.

Das Interface des verbundenen Netzes ist hier die Verschmelzung der (identischen) In-
terfaces beider Workflownetze N; und Ns. Dadurch konnen die Transitionen der beiden
urspriinglichen Netze gemeinsam die Ein- und Ausgabepldtze verwenden. Wie wir sehen
werden, ist dieses Verhalten bei der Laufzeitersetzung explizit erwiinscht.

Man beachte, dass die Anfangsmarkierung des verbundenen Netztes genau die Anfangs-
markierung des Ausgangsnetzes ist, wiahrend die Endmarkierungen des verbundenen
Netzes denen des Zielnetzes entsprechen. Die Marken auf den Pléatzen sollen dabei zur
Laufzeit von N; nach N, verschoben werden.

Definition 3.8 (Laufzeitersetzung)
Gegeben sei eine Bedienungsanleitung OG mit OG T OGy,. Dann heifst eine Transi-
tionsmenge T von Ny nach Ny Laufzeitersetzung geméfl OG, falls gilt:

Jeder Serviceautomat R € Match(OG) ist eine Strategie fir Ny @ T @& Na,
also Match(OG) C Strat(Ny & T & Ns).

Die Transitionen t € T7 nennen wir Laufzeitersetzungstransitionen und schreiben kurz
ot—>{ }—>te. Zur weiteren Vereinfachung der Schreibweise bezeichne im folgenden eine
Laufzeitersetzungstransition ¢ nicht nur eine Transition des verbundenen Workflownetzes
sondern zugleich die mit ¢ verbundenen Bogen und Bogenvielfachheiten. Die Aussage
t € T bedeutet dann, dass die Transition ¢ zusammen mit den entsprechenden Bogen in
der Laufzeitersetzung enthalten ist.

Abbildung 3.7 zeigt eine Laufzeitersetzung fiir die Netze zweier Getréankeautomaten. Die
beiden Netze teilen zwar die Interfaceplitze, zur besseren Ubersichtlichkeit sind diese
jedoch doppelt — einmal fiir jedes Netz — dargestellt. Die gestrichelten Rahmen markieren
optisch die urspriinglichen Workflownetze. Als Konvention liegen Eingabeplitze stets
links auf dem Rahmen, Ausgabeplitze rechts.

In dem konkreten Beispiel besitzen die beiden Netze die gleiche Bedienungsanleitung.

Daher ist auch die Laufzeitersetzungstransition [po]—{ }—[vo] enthalten — die Netze
konnten also gleich zu Beginn der Interaktion ersetzt werden.
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3.2 Laufzeitersetzung

Startmarkierung des verbundenen Netzes ist [pg], Endmarkierungen sind [v9] und [vg]

Abbildung 3.7: Laufzeitersetzung offener Workflownetze geméafs OG aus Abb. 2.5

In unserem Beispiel sind auch Laufzeitersetzungstransitionen enthalten, die eine End-
markierung des Ausgangsnetzes in eine Endmarkierung des Zielnetzes iiberfiihrt. Solche
Transitionen kénnen immer als Laufzeitersetzungstransitionen verwendet werden.

Definition 3.9 (triviale Laufzeitersetzung)
Z?ie Transitionsmenge {my—{JF—>m'; | my € Qy und m’; € Qa}, welche ausschliefilich
Uberfiihrungen von Endmarkierungen enthdlt, heif§t triviale Laufzeitersetzung.

Die Bezeichnung der trivialen Laufzeitersetzung als Laufzeitersetzung impliziert, dass
die Bedingungen nach Definition 3.8 erfiillt sind. Tatséchlich kénnen wir dies an dieser
Stelle noch nicht beweisen. Erst im Abschnitt 4.2 gehen wir erneut auf die triviale Lauf-
zeitersetzung ein und rechtfertigen somit im Nachhinein die Namensgebung.

3.2.1 Eingabeplitze neu belegen

Wie aus der Definition der Transitionsmenge ersichtlich, diirfen die Laufzeitersetzungs-
transitionen auch Marken auf die Eingabeplédtze P; legen. Im iibertragenen Sinne hiefle
solch ein Verhalten, dass die Laufzeitersetzung dem Zielservice gegeniiber bestimmte
Nachrichten des Partners simuliert. Der Zielservice wiirde die Nachrichten intern verar-
beiten, als wéren sie vom Partner (bzw. Kunden) personlich tibermittelt worden.
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3 neue Definitionen

Abbildung 3.8 verdeutlicht, was passieren kann, wenn man Eingabepldtze im Nachbe-
reich von Laufzeitersetzungstransitionen verbietet. Man sieht leicht, dass es deutlich we-
niger Laufzeitersetzungstransitionen gibt, wenn der Eingabeplatz € nicht belegt werden
darf.

Endmarkierungen sind [p¢]| bzw. [vy]

Abbildung 3.8: Laufzeitersetzung, die keinen Eingabeplatz belegt

Bei diesem Netz konnen die Markierungen [ps, ps] und [ps, p4] nur iiberfithrt werden,
indem auf den Platz € eine Marke gelegt wird. Ansonsten ist keine Uberfithrung dieser
beiden Markierungen moglich. Befindet sich das Netz Nj in einer solchen Markierung,
dann konnte die nichstmogliche Uberfithrung der Marken in das Zielnetz erst in der

Endmarkierung stattfinden.
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4 Instantane Laufzeitersetzungen

Bei der Laufzeitersetzung von Serviceautomaten [Lis07] werden Zusténde des Ursprungs-
automaten iiberfithrt in Zustédnde des Zielautomaten. Ein Serviceautomat befindet sich
stets in genau einem Zustand. Somit ist der Ausgangsautomat nach dem Schalten der
Laufzeitersetzungstransition inaktiv. Die Uberfithrung wurde durch sogenannte 7-Tran-
sitionen représentiert, also solche Transitionen, die keine Nachricht vom Nachrichtenka-
nal nehmen und keine neue hineingeben.

Analog zu dem Vorgehen bei Serviceautomaten untersuchen wir in diesem Kapitel zu-
néchst die sogenannten instantanen Laufzeitersetzungen zweier offener Workflownetze.
Bei dieser Art von Laufzeitersetzung wird die Eigenschaft iibernommen, das Ursprungs-
netz durch eine einzige Laufzeitersetzungstransition komplett zu leeren. Das bedeutet,
dass alle Marken des Ausgangsnetzes gleichzeitig konsumiert und neue Marken im Ziel-
netz porduziert werden. Damit iibertragen wir grundlegend die Idee der Uberfithrung
von Serviceautomaten auf offene Workflownetze.

Zu Beginn der Interaktion ist das Ausgangsnetz aktiviert, nach dem Schalten der Lauf-
zeitersetzungstransition soll es deaktiviert sein. Umgekehrt soll das Zielnetz solange de-
aktiviert sein, bis eine der Laufzeitersetzungstransitionen geschaltet hat. Wie wir spéter
sehen werden, ist die Deaktivierung des Ausgangsnetzes wegen der Identitéit der In-
terfacepldtze nicht offensichtlich und wird erst durch strukturelle Bedingungen an die
beteiligten Netze sichergestellt.

Ein Ziel dieser Arbeit ist, die Laufzeitersetzung speziell fiir eine vorgegebene Menge
von Partnerstrategien zu erzeugen. Diese Strategien seien im folgenden stets durch den
annotierten Automaten OG = R? gegeben. Wie schon in der Definition von Laufzeit-
ersetzungen gefordert, handelt es sich dabei um Strategien fiir das Ausgangsnetz Ny,
d.h. OG C OGy;.

Im Abschnitt 3.1 haben wir bereits die Wissensfunktionen fiir offene Workflownetze ken-
nengelernt. In den folgenden Betrachtungen setzen wir die Erreichbarkeitsfunktion K7,
die den Zusténden von R die erreichbaren Markierungen des Ausgangsnetzes N; zuord-
net, sowie die Fortfiithrbarkeitsfunktion K, fiir die entsprechend fortfithrbaren Markie-
rungen des Zielnetzes Ny, als gegeben voraus.
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4 Instantane Laufzeitersetzungen

Definition 4.1 (instantane Laufzeitersetzung)

Sei T = (Tr, Fr,Wr) eine Laufzeitersetzung von Ny = [Py U Py U P, Ty, F1, mo,, 4]
nach Ny = [Pr U Py U Po, Ty, Fy,mo,, Q2] gemdfy OG. T heifit instantan, wenn nach
Schalten einer beliebigen Transition t € T gilt: m(p) = 0,Vp € P.

In diesem Kapitel meinen wir mit 7 — wenn nicht anders erwéhnt — eine Laufzeiter-
setzung vom Netz N; nach Ny gemif der Bedienungsanleitung OG = R?, wie in der
Definition 4.1 beschrieben. Zur einfachen Formulierung der nachstehenden Aussagen
und Beweise sprechen wir lediglich von einer erreichbaren Markierung my bzw. einer
fortfihrbaren Markierung ms, falls es einen Zustand ¢ € @ gibt, sodass mit m; € K;(q)
bzw. my € Ks(q).

Instantane Laufzeitersetzungen gibt es in jedem Fall, unabhéngig davon, welche Work-
flownetze ersetzt und welche Partnerstrategien der Laufzeitersetzung zugrunde gelegt
werden sollen. Schlielich ist jede triviale Laufzeitersetzung, offensichtlich auch instan-
tan. Interessanter ist natiirlich die Frage, ob es auch nicht-triviale instantane Laufzeit-
ersetzungen gibt.

Ein Beispiel fiir eine nicht-triviale instantane Laufzeitersetzung zeigt Abbildung 4.1.
Dieser Laufzeitersetzung liegt als Strategiemenge OG die Bedienungsanleitung von Ab-
bildung 2.4 zugrunde. Offensichtlich gibt es geméf OG neben den dargestellten noch
weitere Laufzeitersetzungstransitionen — beispielsweise [ps]—{ }—[vs].

Endmarkierungen sind [ps], [ps] bzw. [v2], [vs]

Abbildung 4.1: instantane Laufzeitersetzung geméfl OG von Abb. 2.4

36



4.1 Algorithmus zur Bestimmung instantaner Laufzeitersetzungen

Fiir Laufzeitersetzungen von Serviceautomaten wurde das Kriterium der Maximalitét
definiert [Lis07]. Wir wollen dieses Kriterium nun #hnlich fir instantane Laufzeiterset-
zungen offener Workflownetze formulieren.

Definition 4.2 (vollstindige instantane Laufzeitersetzung)

FEine instantane Laufzeitersetzung T heifst vollstandig, falls sie alle instantanen Lauf-
zeitersetzungstransitionen enthdlt. Als instantane Laufzeitersetzungstransition bezeich-
nen wir dabei all jene Transitionen, deren Vorbereich eine erreichbare Markierung des
Ausgangsnetzes darstellt und die in einer beliebigen instantanen Laufzeitersetzung ent-
halten sind.

Gemaéf dieser Definition ist die vollstéindige instantane Laufzeitersetzung genau die Ver-
einigung aller instantanen Laufzeitersetzungen. Man iiberzeugt sich leicht davon, dass
diese eindeutig ist. Die in Abbildung 4.1 dargestellte instantane Laufzeitersetzung ist,
wie wir gesehen haben, nicht vollstéindig. Unser Ziel ist daher, einen Algorithmus anzu-
geben, der stets die vollstindige instantane Laufzeitersetzung berechnet.

4.1 Algorithmus zur Bestimmung instantaner
Laufzeitersetzungen

Die im Abschnitt 3.1 kennengelernten Wissensfunktionen bilden die Grundlage des fol-
genden Algorithmus zur Bestimmung instantaner Laufzeitersetzungen. Gegeben seien
zwei Workflownetze N7 und Ns, welche keine leeren Transitionen im inneren Netz besit-
zen, sowie ein annotierter Automat OG = R? C OG ~, zur Beschreibung aller Partner-
strategien.

Es folgt der Algorithmus INSTANTANELE(N;, Ny, R). Er bestimmt eine Menge instan-
taner Laufzeitersetzungstransitionen von N; nach Ns. Der Algorithmus sucht dazu zu
jeder erreichbaren Markierung des Ausgangsnetzes passende fortfithrbare Markierungen
des Zielnetzes. Sein Vorgehen dabei lisst sich wie folgt zusammenfassen: Der Algorith-
mus bestimmt zuerst die Erreichbarkeitsfunktion fiir das Netz N; und die Fortfithrbar-
keitsfunktion fiir das Netz Ny. Dann beginnt er, die triviale Laufzeitersetzung nach und
nach zur vollstéandigen Laufzeitersetzung zu erweitern. Fiir alle erreichbaren Markierun-
gen des Ausgangsnetzes werden die potentiell fortfithrbaren Markierungen des Zielnetzes
untersucht (Zeile 5-6). Dabei fallen bestimmte Paarungen von Ausgangs- und Zielmar-
kierung, die bei der Laufzeitersetzung zu Deadlocks fiithrten, aus der Betrachtung heraus
(Zeile 7-10). Fiir die anderen wird jeweils eine instantane Laufzeitersetzungstransition
erzeugt (Zeile 11-12).
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4 Instantane Laufzeitersetzungen

INSTANTANELE(N;, Ny, R)
1 K, := ERREICHBARKEIT(N7,R)
K, := FORTFUEHRBARKEIT(N;, R)
T = {my—{TF—>m) [ my € QO und m/; € Oy}
foreach ¢ € Q

foreach Markierung m; € K;(q),

die von keiner erreichbaren Markierung echt {iberdeckt wird
(6) M = {m3" + (mj —mj) |

my € Ky(q), m¢ =m& und m! < ml}

W N
o — S —

(
(
(
(
(

(7) foreach ¢’ € Q)

(8) foreach my, € M

(9) if Im mit (md +m) € Ki(¢') und (mg+m) ¢ Ko(q')
(10) M := M\ {ms}

(11) foreach my, € M

(12) T =T U{md—{F>m,}

(13) return 7

Algorithmus 4.2: Berechnung der instantanen Laufzeitersetzung

Im Detail erldutern wir das Verhalten des Algorithmus beispielhaft anhand der Wis-
sensfunktionen von Abbildung 4.3. Nach Initialisierung der Transitionsmenge 7 mit
der trivialen Laufzeitersetzung iteriert der Algorithmus in Zeilen 4 und 5 iiber alle er-
reichbaren Markierungen des ersten Netzes. Sagen wir, er wihlt zuerst den Zustand g,
dann findet er die initiale Markierung m; = [pg| (Zeile 5). Als Menge M potentieller
Zielmarkierungen werden aus der Fortfithrbarkeitsfunktion K5(qo) anschlieflend diejeni-
gen Markierungen ausgewihlt, die dieselben Ausgabeplitze wie m; und mindestens alle
Eingabeplitze dieser Markierung haben (Zeile 6). Diese Bedingung erfiillt hier nur [v].

K3 Ko
[po, K] | [vo, K]
[p1]

K1 Ko
[PoT] | [vo, T1]
[p5] [vs, vs]

K3
[po]

Ko
[vo]

G
K, | Ko
[po, T, €] | [v2, Br]
[ps5, €] [ve, Br]
[pa] [va, vs]
[p5, Gl [vs, s, €]
[p6. Br] | [v0,€,T]
[vs, s, Gl
[vo, T, G]
7Bk
K1 | Ko
[pe] | [v2]
[ve]

Abbildung 4.3: Wissensfunktionen K; und K, fiir die Netze aus Abb. 4.1
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Der Algorithmus {iberpriift weiter alle Zustinde, bei denen m¥ = [py] in K enthalten
ist. Dies sind die Zustédnde q1, g2, q4, ¢5 und g;. Zum besseren Verstidndnis zeigt listet
die Tabelle 4.4 die Wissensfunktionen fiir diese Zusténde mit Unterscheidung zwischen
inneren und Interface-Plétzen auf.

Zustand | Markierung in K;() | Markierungen in K3() |

N [po] + [K] [vo] + [K]
2 [po] + [K, €] [vo] + [K, €]
q4 [pO] + [Kv A] [UO] + [Kv A]
[po] + [T, A] [vo] + [T, A
g6 [po] + [T] [vo] + [17]
qr [pO] + [Tv €] [UO] + [Tv €]

Tabelle 4.4: Ausschnitt der Wissensfunktionen fiir Abb. 4.3

Diejenigen dieser Zusténde, bei welchen [py] als erreichbare Markierung des Ausgangsnet-
zes vorkommt, enthalten als fortfithrbare Markierung im Zielnetz [vo]. Die Uberpriifung
in Zeile 9 des Algorithmus léasst diese Markierung zu, sodass wir die neue instantane
Laufzeitersetzungstransition [po|—{ }—[vo] erhalten.

Als néchster Zustand sei in Zeile 4 ¢; ausgewihlt, die néchste betrachtete Markie-
rung des Ausgangsnetzes ist dann m; = [p;]. Die potentiellen Zielmarkierungen sind
hierfir M = {[vg, K], [v1,v3]}. Weil diese in Zeile 9 nicht verworfen werfen, fiigt der
Algorithmus die zwei instantanen Laufzeitersetzungstransitionen [p;]—{_}—[v1, v3] und
[p1]—{F—[vo, K] hinzu. Er fihrt so fort, bis alle erreichbaren Markierungen des Aus-
gangsnetzes iiberpriift worden sind.

Die vollstéindige instantane Laufzeitersetzung ist in Tabelle 4.5 dargestellt. Dabei sind
die Transitionen optisch getrennt in solche, die nur innere Pléatze des Zielnetzes im Nach-
bereich enthalten (links), und solche, die zusétzlich Eingabeplidtze belegen (rechts).

[po]—LF—{vo]

[p1]—{F—>{v1, v3] | [p1]—{F—{vo, K]
[p2]—{J—[v1, va] | [p1]—={F—>[v1, v4, €]
[p3]—{F—[v2] [po]—{F—[v1, vs, €]
[p3]—{J—{vs] [p2]—{F—>[vo, K, €]
[pa]—{F—[va, ve] | [ps]—{F—[vo, T
[ps]—{F—>[vs, vs] | [pe]—{F—[vs, vs, €]
[ps]—{J—[va] [ps]—{_F—{vo, T, €]
[ps]—{—{ve]

Tabelle 4.5: vollstéandige instantane Laufzeitersetzung
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4 Instantane Laufzeitersetzungen

Ein weiteres Beispiel soll zeigen, wozu die Uberpriifung in Zeile 9 des Algorithmus
benotigt wird. Bei den Netzen zuvor wurde keine Transition durch diese Uberpriifung
verworfen.

4.1.1 Notwendigkeit der Uberpriifung auf Fortfiihrbarkeit

In Abbildung 4.6 sind zwei Netze gegeben, bei denen ohne die Uberpriifung in Zeile 9
ein Deadlock in der Komposition aus dem verbundenen Netz und dem Partner entstehen
wiirde. Damit wére die Transitionsmenge keine Laufzeitersetzung.

Netz 1 T Netz 2 R
Ky Ko
[pol | [vol
q0
1A 1C
Ky Ko
[po, A | [vo, 4]
[p1] [v1]
q1 q3
Ky Ko
[P0, C] | [vo, C]
'B [p1] [v2] 'D
K | Ko Ky | Ko
on,g], B] %ong,B] {Poygy]D] %U()vgv D]
1 ] P1; V2, P1, V2,
Endmarkierungen sind [pys] bzw. [vf] ok b2 oL b

Abbildung 4.6: Notwendigkeit der Uberpriifung in Zeile 9

Folgende Konstellation ist in diesem Beispiel gegeben: Die Markierung [p;] des Aus-
gangsnetzes ist in K;(q;) sowie K;(q3) enthalten. Die Markierung [v;] des Zielnetzes ist
analog in K(q;) jedoch nicht in K5(g3) enthalten. Bei diesem Fall wiirde die Bedingung
in Zeile 9 des Algorithmus zutreffen und die Transition [p;|—{F—=[vi]| als Laufzeiter-
setzungstransition verwerfen. Gibe es diese Uberpriifung nicht, und damit die Transi-
tion [p1|—{}—[v1], so gelangt man nach dem Schalten in die Markierung [v;]. Wegen
[p1] € Ki(g3) kann diese Transition mitunter dann schalten, wenn sich der Partner
gerade im Zustand g3 befindet. Jedoch ist die Markierung [v;] nicht fortfithrbar in g5
([v1] € Ka(gs)). Aus diesem Grund werden solche Transitionen bei der Erzeugung der
Laufzeitersetzung verworfen.

Ganz allgemein muss gewéhrleistet sein, dass wenn eine Laufzeitersetzungstransition
my1—{_—>ms schaltet, die Markierung ms in allen Zustéinden fortfithrbar ist, bei denen
my erreichbar ist. Anderenfalls ergibt sich, wie wir gesehen haben, in der Komposition
aus dem verbunden Netz mit dem Partner ein Deadlock.
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4.2 FEinschrdnkungen der Netze

Proposition 4.3 Wird fiir eine Ausgangsmarkierung my die potentielle Zielmarkierung
my in Zeile 9 des Algorithmus verworfen, so hat fiir ein R € Match(OG) die Komposition
mit dem verbundenen Netz mit der Uberfihrung m;—{ F>ms einen Deadlock.

4.2 Einschrankungen der Netze

4.2.1 Leere Transitionen im inneren Netz

Abbildung 4.7 zeigt das oWFN N/ eines Kaffeeautomaten, der nach Einwurf von € einen
Kaffee ausgibt — unabhéngig von der Wahl des Kunden. Auf den Abbruchwunsch (A)
des Partners reagiert der Automat ebenfalls. Das Netz enthélt zwei Transitionen, ¢ und
tr, die im inneren Netz leer sind.

Endmarkierungen sind [ps], [ps] bzw. [va], [vs]

Abbildung 4.7: leere Transitionen im inneren Netz

Intuitiv sollte das Netz N; durch N zur Laufzeit ersetzt werden konnen. Weil die
Interface-Plitze beim verbundenen Netz verschmolzen werden, ergibt sich tatséchlich
aber bereits bei der trivialen Laufzeitersetzung folgendes Problem: Wéhlt nédmlich ein
Partner Tee aus, so wird der Platz T" markiert. Die Transition ¢7 des zweiten Netzes ist
anschlieend aktiviert und kann diese Marke vom Eingabeplatz wieder entfernen. Damit
ist aber keine Transition mehr aktiviert, weder im Ausgangs- noch im Zielnetz, obwohl
kein Endzustand erreicht wurde. Die Komposition enthélt also einen Deadlock.
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4 Instantane Laufzeitersetzungen

Wir mochten stattdessen, dass das Zielnetz tatséchlich erst dann aktiviert ist, wenn eine
Laufzeitersetzungstransition geschaltet hat. Ebenso soll das Ausgangsnetz deaktiviert
sein, sobald eine Laufzeitersetzungstransition geschaltet hat. Also schlieffen wir leere
Transitionen im inneren Netz von vornherein explizit aus.

Durch diese Bedingung ist sichergestellt, dass das Ausgangsnetz nach dem Schalten
einer instantanen Laufzeitersetzungstransition auch tatséchlich deaktiviert ist. Ebenso
ist aufgrund dieser strukturellen Einschriankung das Zielnetz auch erst dann aktiviert,
wenn eine Laufzeitersetzungstransition geschaltet hat.

Lemma 4.4 Sei N ein oWFN mit beschrinktem inneren Netz. Sind alle inneren Plitze
von N leer und gibt es im inneren Netz von N keine leeren Transitionen, dann sind alle
Transitionen in N deaktiviert.

Beweis:

Jede Transition in N besitzt mindestens einen inneren Platz im Vorbereich. Wére dem
nicht so, dann gébe es eine Transition, welche nur Eingabeplétze im Vorbereich besitzt.
Diese Transition hat dann mindestens einen inneren Platz im Nachbereich, weil es nach
Voraussetzung keine leeren Transitionen im inneren Netz gibt. Dann wére das innere
Netz von N aber nicht beschrankt, Widerspruch zur Annahme. Also besitzt jede Tran-
sition einen inneren Platz im Vorbereich, woraus die Aussage folgt. U

4.2.2 Uberdeckte Endmarkierungen

Intuitiv erwarten wir von jeder Laufzeitersetzung, dass zumindest die Endmarkierungen
des ersten Netzes in eine Endmarkierung des zweiten Netzes iiberfithrt werden koénnen.
SchlieBlich sind die Endmarkierungen des zweiten Netzes gleichzeitig die Endmarkierun-
gen des bei der Laufzeitersetzung verbundenen Netzes.

Wir werden nun zeigen, dass Endmarkierungen, die von beliebigen Markierungen echt
iiberdeckt werden, problematisch bei der Erzeugung von Laufzeitersetzungen sind. In
Abbildung 4.8 sind dazu zwei Netze dargestellt, fiir die es keine instantane Laufzeiter-
setzung gibt.

Das erste Netz befindet sich nach Schalten der Transition ¢; in der Endmarkierung
[p2], wihrend t5 in die Endmarkierung [py, po] schaltet. Offenbar iiberdeckt die zweite
Endmarkierung echt die Endmarkierung [ps]. Das zweite Netz besitzt nur eine Endmar-
kierung, [v;]. Betrachten wir die moglichen Transitionsmengen von N; nach Ns, so sehen
wir, dass es in der Komposition des verbundenen Netzes mit einem Partner stets zu
einem Deadlock kommt.
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4.2 FEinschrdnkungen der Netze

Endmarkierungen sind [ps] und [p1p2] bzw. [v1]

Abbildung 4.8: {iberdeckte Endmarkierung

o Lassen wir als Uberfithrung die Transition t. = [py]—{ }—[v1] zu, so bleibt nach
dem Schalten von ¢, und ¢ die Markierung [p;] iibrig.

o Nehmen wir stattdessen ¢ nicht zur Laufzeitersetzung hinzu, dafiir aber die Tran-
sition t~. = [py, po]—{_}—[v1], so erhalten wir nach Schalten von ¢; die Markierung
[p2], welche nicht in das zweite Netz iiberfithrt wird.

o Offensichtlich erhalten wir ebenfalls einen Deadlock in der Komposition, wenn gar
keine der genannten Laufzeitersetzungstransitionen verwendet wird.

Bei Workflownetzen kann der Modellierer iiberdeckte Endmarkierungen auflésen, indem
er eindeutig macht, welche Transition als letzte geschaltet hat. Fiir das oben genannte
Beispiel kénnen die Plédtze p,, und p;, neu angelegt werden. Dann miisste die Transi-
tion ¢; im Nachbereich [py, ps,] belegen und ty die Markierung [p1, p2, pi,]. Diese neuen
Endmarkierungen werden nicht iiberdeckt.

Der Verbot echt {iberdeckter Endmarkierungen stellt also keine Einschréankung fiir die
Ausdrucksméchtigkeit der gegebenen Netze dar. Daher gehen wir 0.B.d.A. davon aus,
dass im Ausgangsnetz keine Endmarkierung von einer erreichbaren Markierung iiber-
deckt wird.

4.2.3 Uberdeckte Markierungen

Uberdeckte Markierungen, die keine Endmarkierungen sind, fithren nicht automatisch
zu den zuvor beschriebenen Problemen. Allerdings gibt es auch fiir iberdeckte Markie-
rungen ungewollte Effekte bei der Laufzeitersetzung.
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4 Instantane Laufzeitersetzungen

Abbildung 4.9 zeigt eine leicht modifizierte Variante des Ausgangsnetzes fiir das Beispiel
der zwei Getrinkeautomaten. Der einzige Unterschied gegeniiber N; in V] ist, dass
anfangs p; belegt und irgendwann geleert wird.

Endmarkierungen sind [ps], [ps] bzw. [v2], [vs]

Abbildung 4.9: {iberdeckte Markierung

Die vollsténdige instantane Laufzeitersetzung von Nj als Ausgangsnetz zum Zielnetz N,
sieht &hnlich zur Laufzeitersetzung von Ny nach Ny aus (vgl. Tabelle 4.5). Die Vorberei-
che aller instantanen Laufzeitersetzungstransitionen enthalten — aufler bei der Endmar-
kierung — zusétzlich den Platz p;. Die Konsequenz fiir das Verhalten des verbundenen
Netzes ist, dass — sobald die Transition ¢t den Platz p; geleert hat, keine Laufzeiterset-
zungstransition aufler jener zur Uberfithrung des Endzustandes schalten kann.

Die Existenz instantaner Laufzeitersetzungen ist unabhéngig davon, ob es iiberdeckte
erreichbare Markierungen im Ausgangsnetz gibt. Mochte man das zuvor beschriebene
Verhalten jedoch vermeiden, so sollten die iiberdeckten Markierungen analog zum Vor-
gehen bei den iiberdeckten Endmarkierungen beim Entwurf des offenen Workflownetzes
beseitigt werden.
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4.3 Korrektheit des Algorithmus INSTANTANELE

In den vorherigen beiden Abschnitten haben wir den Algorithmus 4.2 zur Bestimmung
instantaner Laufzeitersetzungen vorgestellt sowie strukturelle Bedingungen an die ge-
gebenen offenen Workflownetze erlautert. In diesem Anschnitt beweisen wir formal die
korrekte Funktionsweise des Algorithmus.

Satz 4.5 Der Algorithmus INSTANTANELE (N1, Ny, R) berechnet eine instantane Lauf-
zeitersetzung von Ny nach Ny gemdfl OG = R®.

Beweis:

Der Beweis orientiert sich an der Definition einer Laufzeitersetzung (s. Def. 3.8). Die
ersten beiden Punkte zeigen, dass es sich bei 7 um eine Transitionsmenge von N; nach
N5 handelt. Der dritte Punkt beweist das deadlockfreie Verhalten sowie die beschrankte
Kommunikation.

1. z.z. fir alle t € T gilt: ot € bags(Py)
Dies folgt direkt aus der Konstruktion der Transitionsmenge in Zeile 3 und Zeile 12
des Algorithmus.

2. z.z. fir alle t € T gilt: te € bags(P, U Pr)
In Zeile 6 des Algorithmus werden die modifizierten Markierungen in der Menge
M so gewahlt, dass sie keinen Ausgabeplatz besitzen. Damit folgt die geforderte
Bedingung ebenfalls aus Zeile 3 und Zeile 12.

3. z.z.: Ny @ T @ Ny ist deadlockfrei fiir jedes R’ € Match(OG)

Nach Lemma 4.4 kann im Netz N5 keine Transition schalten, solange keine Marken
durch eine Laufzeitersetzungstransition von Ny nach Ny iiberfithrt wurden. Geméafl
Zeile 3 des Algorithmus umfasst 7 zumindest die trivialen Laufzeitersetzungs-
transitionen [m]—{T—[m’], m; € 1, m} € Q. Da nach Voraussetzung der
Partnerautomat R’ mit dem Ausgangsnetz deadlockfrei interagiert, wird auf jeden
Fall irgendwann eine Laufzeitersetzungstransition schalten konnen (spétestens in
der urspriinglichen Endmarkierung des Ausgangsnetzes).

Der Algorithmus wahlt in Zeile 5 keine echt {iberdeckten Markierungen. Also sind
nach dem einmaligen Schalten einer Laufzeitersetzungstransition ¢ die inneren
Plitze von N; komplett leer. Nach Lemma 4.4 kann nun in N; und auch in 7
keine Transition mehr schalten.

Damit ist nach dem Schalten von ¢ nur noch das zweite Netz, N,, aktiv. Nun ist
die Fortfithrbarkeit des verbundenen Netzes mit einem Partnerautomat R’ dadurch
gewahrleistet, dass die als Nachbereich erzeugten Markierungen mso der Wissens-
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4 Instantane Laufzeitersetzungen

funktion K, fiir das zweite Netz entnommen sind. Diese enthélt schlieflich genau
die im Netz N, fortfithrbaren Markierungen. Also ist die Komposition deadlockfrei
und kommuniziert beschréankt.

Wie bereits oben gezeigt, entfernt jede Transition in 7 alle Marken der inneren Plétze
von N;. Damit ist bewiesen, dass die erzeugte Laufzeitersetzung auch eine instantane
Laufzeitersetzung ist. O

Wir haben bewiesen, dass die vom Algorithmus erzeugte Transitionsmenge tatséchlich
eine instantane Laufzeitersetzung darstellt. Dies sagt aber nichts aus iiber den Nutzen
der Laufzeitersetzung. Wie wir gesehen haben, ist bereits allein die Uberfithrung der
Endmarkierungen des ersten Netzes in die Endmarkierungen des zweiten Netzes eine
instantane Laufzeitersetzung. Daher wollen wir noch die Vollstdndigkeit der vom Algo-
rithmus gefundenen Lésung beweisen.

Satz 4.6 Der Algorithmus INSTANTANELE (N, Ny,R) berechnet die vollstindige in-
stantane Laufzeitersetzung von Ni nach Ny gemdiff OG = R?.

Beweis:

Angenommen, 7 wére nicht vollstéindig. Dann gébe es mindestens eine instantane Lauf-
zeitersetzungstransition ¢ = m—{_}—m/, die nicht in 7 enthalten ist. Nach der Defi-
nition Laufzeitersetzungen ist dieses m eine erreichbare, innere Markierung des ersten
Netzes und steht somit in der Erreichbarkeitsfunktion mindestens eines Zustandes q.

Daher hitte der Algorithmus auch mindestens eine Markierung m; = m + m!{ + m¢
angeschaut mit m = m. Zudem wire die Markierung des zweiten Netzes, my = m’ +
mi +m¢, fortfithrbar in ¢ und damit in K5(g) enthalten.

In Zeile 5 wird keine Markierung ausgewéhlt, die von einer anderen echt iiberdeckt
wird. Anderenfalls wire ¢ nicht instantan (/V; wiirde nicht komplett geleert). Die einzige
andere Moglichkeit, warum der Algorithmus die Transition ¢ verworfen hat, ist somit
die Bedingung in Zeile 9. Nach Proposition 4.3 kann t keine Laufzeitersetzungstransi-
tion sein. Dies fithrt zum Widerspruch, also erzeugt der Algorithmus eine vollstandige
instantane Laufzeitersetzung. 0

Wir haben in diesem Kapitel die instantanen Laufzeitersetzungen kennengelernt und
konnten einen Algorithmus angeben, der fiir zwei gegebene offene Workflownetze und
eine vorgegebene Menge von Strategien als Partner die vollsténdige instantane Laufzeit-
ersetzung erzeugt. Im néchsten Schritt sollen auch nicht-instantane Laufzeitersetzungen
untersucht und erzeugt werden.
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Die bisher betrachteten instantanen Laufzeitersetzungen haben die Eigenschaft, dass alle
Marken des Ausgangsnetzes auf einmal in das Zielnetz tiberfiihrt werden. Petrinetze —
und damit Worflownetze — arbeiten jedoch per Definition nebenldufig. Das bedeutet, die
Reihenfolge, in der aktivierte Transitionen schalten, ist nicht festgelegt. Die Nebenldufig-
keit — also dass verschiedene Aktionen unabhingig voneinander stattfinden — ist bei
Geschéftsprozessen explizit erwiinscht. In diesem Kapitel soll nun die Nebenlaufigkeit
auch fiir Laufzeitersetzungen genutzt werden. Dadurch werden voneinander unabhéngige
Teile des Ausgangsnetzes auch voneinander unabhéngig in das Zielnetz tiberfiihrt.

Laufzeitersetzungstransitionen sind Teil des verbundenen offenen Worklownetzes und
kénnen theoretisch ebenfalls unabhingig voneinander schalten. Erst die Beschrankung
im vorherigen Kapitels auf instantane Laufzeitersetzungen erzwingt, dass die komplette
Uberfithrung des Ausgangs- in das Zielnetz in einem einzigen Schritt erfolgt. Unser fol-
gender Ansatz ist, die in einer instantanen Laufzeitersetzung enthaltenen Nebenldufig-
keiten zu finden und zu separieren. Das bedeutet, wir zerteilen instantane Laufzeit-
ersetzungstransitionen in kleinere Transitionen, um so das Ausgangsnetz in mehreren
Schritten nebenlédufig in das Zielnetz iiberfithren zu koénnen.

Es gibt eine kanonische aber aufwindige Methode, nebenlidufige Laufzeitersetzungen zu
finden: Man teilt die Transitionen einer instantanen Laufzeitersetzung beliebig in kleinere
Transitionen und priift jedesmal durch eine vollstdndige Zustandsraumanalyse, ob die
entstehende Komposition deadlockfrei bleibt. Dieser Brute-Force-Ansatz ist wegen der
GroBle der Komposition allerdings unpraktisch fiir reale Geschéftsprozesse.

Wir présentieren im folgenden Abschnitt einen neuen Algorithmus, der Transitionen
einer instantanen Laufzeitersetzung in kleinere Transitionen zerteilt. Dadurch entsteht
eine neue, nebenlédufige Laufzeitersetzung. Die einzelnen Arbeitschritte des Algorithmus
werden anhand verschiedener Beispiele detailliert erklart. In den weiteren Abschnitten
folgen ein formaler Korrektheitsbeweis sowie einige heuristische Modifikationen zur Ver-
besserung des Ergebnisses. Abschlieend verdeutlichen wir den Vorteil von nebenlaufigen
Laufzeitersetzungen gegeniiber instantanen Laufzeitersetzungen. Die zwei folgenden De-
finitionen erklédren die fiir dieses Kapitel notwendigen Begriffe.
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

Definition 5.1 (Rechenoperationen auf Transitionen)
Als Summe mehrerer Transitionen tq,...,t, bezeichnen wir die Transition

>t (Cete) =0 (X ).
Analog ist die Differenz zweier Transition tq,ts definiert als

tl — t2 = (Otl — .tg)—>D—>(t1 [ ] —tg.).

Voraussetzung zur Bildung der Differenz-Transition ist natirlich, dass die Vor- bzw.
Nachbereiche voneinander subtrahiert werden kénnen, also oty < oty und toe < tie.

Der Schnitt mehrerer Transitionen tq, ..., t, sei

Diese Schnitttransition tuberfihrt den Schnitt der Vorbereiche auf den Schnitt der Nach-
bereiche, wobei als Schnitt von Markierungen my, ..., m, das platzweise Minimum der
Marken gemeint sei:

(ﬂ mi> (p) := miin m;(p).

i

Definition 5.2 (iiberfiihrte, nicht iiberfithrbare Markierung)

Sei T = (Tr, Fr,Wr) eine instantane Laufzeitersetzung von Ny nach Ny gemdf R?.
Eine Markierung heif$t iiberfithrt in 7, wenn eine Transition t € T mit m" = et
existiert.

Fine Markierung heiffit nicht iiberfiithrbar, wenn sie in der vollstindigen instantanen
Laufzeitersetzung nicht tberfihrt wird.

5.1 Algorithmus zum Erzeugen nebenladufiger
Laufzeitersetzungen

Der Algorithmus ZERTEILUNG zum Finden nebenliufiger Laufzeitersetzungstransitionen
basiert auf einer schrittweisen Aufspaltung der Transitionen einer instantanen Laufzeit-
ersetzung. Anfangs sei eine instantane Laufzeitersetzung von N; nach Ny geméfl OG ge-
geben, bei der die Vorbereiche der Laufzeitersetzungstransitionen paarweise verschieden
sind. Eine solche Transitionsmenge kann aus der vollstindigen instantanen Laufzeiter-
setzung gewonnen werden, indem Transitionen mit doppelt auftretenden Vorbereichen
geloscht werden.

48
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Der unten dargestellte Algorithmus ZERTEILUNG bestimmt die Menge der nicht tiberfiihr-
ten Markierungen (Zeile 1) sowie die Menge aller Teilmarkierungen, die in den iiberfiihr-
ten Markierungen enthalten sind (Zeile 2). Die Zerteilung der Laufzeitersetzungstran-
sitionen findet in den Zeilen 3-8 statt. Dabei wird temporir mit einer Kopie der ak-
tuellen Laufzeitersetzung gearbeitet, welche der Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT
verdndert. Treten bei einem Zerteilungsschritt Konflikte auf, wird die aktuelle Arbeits-
kopie der Laufzeitersetzung verworfen. Im Erfolgsfall hingegen wird die Arbeitskopie als
neue Laufzeitersetzung iibernommen. Zum Schluss werden alle Transitionen entfernt, die
Summe anderer Laufzeitersetzungstransitionen sind (Zeilen 9-10).

ZERTEILUNG(Ny, Ny, R, T)

(1) B := {my | my wird nicht iiberfithrt in 7'}
(2) M :={m|3teT mit m < ot}
(3)  foreach Markierung m € M

(4) T :=T

(5) B =B

(6) if ZERTEILUNGSSCHRITT(m)
(7) T =T

(8) B:=DB

(9) foreacht=3t; mitt€7 undt; € T
(10) T :=T\{t}

(11

) return 7

Algorithmus 5.1: Berechnung nebenléufiger Laufzeitersetzungen

N
=

RTEILUNGSSCHRITT(m)
T:={t|m<et,tecT}
m' = ({te |t €T}
T =T U{m—{1>m'}
foreach t € T :m < ot
if ot —m=0and te—m’ ()
return false
T =T U{(et —m)—> }>(te—m')}
if Imy € B’ mit m < my
return false
foreach t € T
if not ZERTEILUNGSSCHRITT (et — m)
return false
return true

CLO DN O — — — —

e N N e R o L i R e R R T
— = = O 00 O O N
S— N N

Algorithmus 5.2: Zerteilung von Laufzeitersetzungstransitionen
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

Der Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT erhélt als Eingabe eine Markierung m des
Ausgangsnetzes. Zuerst bildet er den Schnitt aller Nachbereiche der Transitionen, welche
m im Vorbereich enthalten (Zeilen 1-2). Nach der Erzeugung einer neuen Laufzeiterset-
zungstransition (Zeile 3) wird der Schnitt mit den bestehenden Transitionen gebildet.
Es folgt eine mehrschrittige Priifung auf Deadlocks. Bei Transitionen mit leerem Vor-
bereich wird die Zerteilung abgebrochen (Zeilen 4-7). Falls eine der nicht tiberfiihrten
Markierungen den Vorbereich tiberdeckt, wird ebenfalls abgebrochen (Zeilen 8-9). Alle
neu entstandenen Transitionen werden zuletzt rekursiv auf Deadlocks iiberpriift (Zei-
len 10-12).

Die genaue Vorgehensweise erlautern wir am Beispiel von Abbildung 5.3. Der Getrénke-
automat mit dem Workflownetz N, erwartet zuerst die Eingabe von Geld (€) und ver-
arbeitet dann nebenldufig die Wahl eines Getrénks (Kaffee C' oder Tee T') und die Wahl
eines Siifungsmittels (Zucker Z oder Siifistoff S). Zuletzt wird das gewiinschte Getriank
ausgegeben (G). Der Getrankeautomat gemafi Ny verhélt sich ganz dhnlich. Im Un-
terschied zu N; ist hier die Verarbeitung des Geldes nebenlédufig zur Getrénke- und
StiBungsmittelwahl.

|
|
|
|
|
|
(O~ |
|
|
|
|
|

ks

Endmarkierungen sind [ps]| bzw. [vy]

Abbildung 5.3: zwei offene Worfklownetze
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5.1 Algorithmus zum Erzeugen nebenlaufiger Laufzeitersetzungen

Fiir die betrachteten Beispielnetze verwenden wir folgende instantane Laufzeitersetzung
Tinst als Grundlage fiir die Zerteilung:

iy : [po]—{F—{vo] tr: [pr, ps)]—={1—=>[ve, vr, vs]
ta: [p1, pol—{—v1,vE,v3] | ts: [pr,pz]l—{F—>vE, vr, vz]
ts: [pr,psl—={—={vi,ve,vs] | to: [pk,ps|—{1=>[ve, vk, vs]
te: [p1,pzl—{ =01, vE,v7] | tio [Pk, pz]—{F>vE, VK, vz]
ts: [po, prl—{F—>lvs,vp,vr] |t : [ps]—{F—>{vy]

te . [p2. pr|—{F—>[vs, vE, VK]

Tabelle 5.4: instantane Laufzeitersetzung zu Abb. 5.3

Beim Aufruf ZERTEILUNG(Ny, Ny, R, 7;,5) bestimmt unser Algorithmus als erstes die
Menge B aller nicht iiberfiihrten Markierungen (Zeile 2). In unserem Beispiel werden
alle erreichbaren Markierungen iiberfiihrt, somit ist B = (). Spéter in Abschnitt 5.2.2
behandeln wir ein Beispiel, bei dem B nicht-leer ist.

In Zeile 4 bis 7 iteriert der Algorithmus iiber alle Teilmarkierungen der Vorbereiche von
7. Sei eine betrachtete solche Markierung m = [p;]. Der Aufruf von ZERTEILUNGS-
SCHRITT([p1]) bestimmt als erstes alle Laufzeitersetzungstransitionen, in deren Vorbe-
reich m enthalten ist. In unserem Beispiel sind es die drei Transitionen t,, t3 und ¢4 von
Tabelle 5.4, in deren Vorbereich sich [p;] befindet.

Die Schnittmenge der Nachbereiche dieser drei Transitionen ist m' = [vy, vg| (Zeile 2),
somit wird die Laufzeitersetzungstransition [p;|—{ }—[vi, vg] eingefiigt (Zeile 3). Die
anderen Transitionen werden geméf Zeile 7 des Algorithmus folgendermafien verdndert:

([p1, po]—=T—[v1, ve, v3]) = ([p1]—=O—[v1,ve]) = [po]—{F—>[vs]
([p1, ps]—=F—>[v1, vE, vs]) — ([p1]—={0—[v1,vE]) = [ps]—{F—[vs]
(Ip1, pzl—=—[v1, v, vz]) — (1] —=F—>[v1,v6]) = [pz]—{F—>[vz]

Die Zeilen 8 bis 9 des Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT sind hier unbedeutend,
weil es keine nicht iiberfiihrten Markierungen gibt. In Zeile 11 wird nun die verédnder-
te Transitionsmenge rekursiv weiter zerteilt. Es erfolgt also beispielsweise der Aufruf
ZERTEILUNGSSCHRITT([p2]). Dabei wird wiederum [ps]—{ }—>[vs] als neue Transition
hinzugefiigt. Rekursiv bleiben [pr|—{F—>[vg, vr] und [px]—{F—[vg, vk] zum weite-
ren Zerteilen {ibrig. In unserem Beispiel liefern diese Aufrufe jeweils true als Ergebnis
zuriick, sodass alle lokalen Anderungen in die Transitionsmenge 7 iibernommen werden.
Zuletzt werden alle diejenigen Transitionen wieder entfernt, die sich als Summe anderer
Transitionen darstellen lassen. Abbildung 5.5 zeigt das Ergebnis von ZERTEILUNG(Vy,
N27 R7 Znst)-
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

Anfangsmarkierung des verbundenen Netzes ist [po], Endmarkierung ist [vy]

Abbildung 5.5: berechnete nebenlaufige Laufzeitersetzung

Man iiberzeugt sich leicht davon, dass das Ergebnis des Algorithmus ZERTEILUNG nicht
eindeutig festgelegt ist. Die zuvor erhaltenen Laufzeitersetzungstransitionen sind zum
Vergleich in Tabelle 5.6 aufgelistet. W&hlt der Algorithmus in Zeile 3 statt [p;] zuerst
die Markierung [ps], dann enthélt die erzeugte Laufzeitersetzung die Transitionen laut
Tabelle 5.7.
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[po]—{J—{vo] [pr|—{J—[ve, vr]
[p1]—{J—[v1, ve] | [pr]—{0—[vE, vK]
[po]—{F—[vs] [Pzl —{—[vz]
[pf]—F—1vy] [ps]—{T—[vs]

[po]—{J—{vo] [pr]—{F—>[vr]
[p1]—{F—=[vi1] [pr]—{F—>[vK]
[p2]—{J—[vs, ve] | [pz]—=0—[vE, vz
[psl—{F—[vy] [ps]—{J—[ve, vs]

Tabelle 5.7: anders zerteilte Laufzeitersetzungstransitionen zur Tab. 5.4



5.2 Korrektheit

5.2 Korrektheit

Die Korrektheit des im vorherigen Abschnitt vorgestellten Algorithmus ZERTEILUNG
wollen wir nun formal beweisen. Zunéchst beweisen wir dazu zwei Lemmata fiir die bei-
den Abbruchbedingungen des Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT. Diese Aussagen
sind fiir den anschlieBenden Korrektheitsbeweis notwendig.

5.2.1 Leerer Vorbereich

Transitionen mit leerem Vorbereich kénnen beliebig oft schalten und damit in ihrem
Nachbereich beliebig viele Marken erzeugen. Wir fordern jedoch beschrinkte Netze
fiir die Interaktion. Dass beim Zerteilen von Transitionen leere Vorbereiche entstehen
konnen, zeigt das folgende Beispiel in Abbildung 5.8. Fiir dieses Netz erhélt man durch
den Aufruf ZERTEILUNGSSCHRITT([p1]) zerteilte Transitionen mit leerem Vorbereich.

Endmarkierungen sind [p¢] bzw. [v¢]

Abbildung 5.8: Test auf leeren Vorbereich

Zunichst wird die Uberfithrung [p;]—[ }—[v1] der Menge 7" hinzugefiigt. Bei der Sub-
traktion dieser Transition von den anderen Transitionen aus 7' entstehen die Differen-
zen [po]—{ ] und [ps]—{}—[]. Infolge dessen werden diese neuen Transitionen auch
von der Transition [py, ps]—{}—[v1] subtrahiert. Damit bleibt als Ergebnis [|[—{}—[v]
iibrig. Mit dieser Transition wére das verbundene Netz allerdings nicht mehr beschréankt.
Deswegen verwirft der Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT in Zeile 5 und 6 diese Mo-
difikation.
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

Die Uberpriifung in Zeile 5 ist wesentlich fiir das folgende Lemma.

Lemma 5.3 Sei 7, eine instantane Laufzeitersetzung von Ny nach No gemdff OG =
R?, bei der die Vorbereiche der Laufzeitersetzungstransitionen paarweise verschieden
sind. Sei T die Transitionsmenge die von ZERTEILUNG (Ny, No, R, Tis) bestimmite
Transitionsmenge vor dem Lidschen der Summentransitionen, also vor Zeile 9 des Algo-
rithmus. Wann immer mehrere Transitionen tq, ..., t, € T in der Summe im Vorbereich
genau den Vorbereich einer Transition t von T ergeben, ist > t; = t.

(2
Beweis:
Wir zeigen dies induktiv iiber n.

Induktionsanfang: Fiir n = 1 ist et = et;.

Ist t; eine instantane Laufzeitersetzungstransition, dann gilt ¢ = ¢; offensichtlich.
Schliefllich enthélt 7;, keine zwei Transitionen mit demselben Vorbereich. Sei also
t1 = mi—_}>my eine zerteilte Transition. Wir wollen die umgekehrte Annahme,
te #~ my, zum Widerspruch fiihren.

In einem Rekursionsschritt des Algorithmus ZERTEILUNG wird auch ZERTEILUNGS-
SCHRITT(m, ) aufgerufen, da sonst ¢; nicht in 7 hitte aufgenommen werden koénnen.
In Zeile 2 wird dabei der Schnitt m’ der Nachbereiche aller Transitionen, die m;
im Vorbereich enthalten, gebildet. Zu diesen Nachbereichen gehoren auch msy und
te. Wegen te # my ist der Schnitt m’ echt kleiner als ms.

Der Algorithmus erzeugt eine neue Transition m;—{ }—-m/, die anschlieSend unter
anderem von t; subtrahiert wird. Wegen t; — m;—{ }>m' = [|[—>{}—>[ms — m/]
hat diese Differenz einen leeren Vorbereich und einen nicht-leeren Nachbereich.
Der Algorithmus liefert dann false zuriick (Zeile 6) und verwirft somit den ent-
sprechenden Zerteilungsschritt. Dies ist ein Widerspruch zur Existenz von ¢ und
t; in 7, womit die urspriingliche Behauptung ¢; = ¢ bewiesen ist.

Induktionsbehauptung: Wenn die Aussage fiir je n Transitionen gilt, gilt sie auch fiir
n + 1 Transitionen.

Induktionsbeweis: Seien Transitionen tq,...,t,.1 € 7 gegeben, sodass der summierte
n+1
Vorbereich ) ot; auch Vorbereich einer einzelnen Transition ¢t aus 7 ist.
i=1

Sei t; = m—{_}>m’. Innerhalb des Aufrufes ZERTEILUNGSSCHRITT(m) ist auch

die Differenz d := t —t; bestimmt worden (Zeile 7). Weil der Vorbereich der Tran-
n+1

sitionen tg, ..., t,11 in der Summe ed ergibt, gilt induktiv d = ) ;.
i=2
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5.2 Korrektheit

Ebenfalls muss ZERTEILUNGSSCHRITT(ed) aufgerufen worden sein, womit ¢ — d

erzeugt worden ist. Es gilt nach Induktionsvoraussetzung t —d = t¢;. Insgesamt gilt
n+1

alsot =t +d= > t,.
i=1

Als Spezialfall aus dem Lemma 5.3 ergibt sich die folgende Proposition.

Proposition 5.4 Sei 7 die von ZERTEILUNG (Ny, No, R, Tins) erzeugte Transitions-
menge. Wann immer ti,...,t, € T zusammen im Vorbereich eine erreichbare innere
Markierung von Ny ergeben, ist ithre Summe eine instantane Laufzeitersetzungstransi-
tion aus Tipe:.

5.2.2 Nicht uberfiihrbare Markierungen

Im Allgemeinen sind nicht alle Markierungen, die im Ausgangsnetz erreicht werden
kénnen, durch eine instantane Laufzeitersetzungstransition in das Zielnetz iiberfiihrbar.
Entstiinden bei der Zerteilung instantaner Laufzeitersetzungstransitionen solche Transi-
tionen, deren summierte Vorbereiche eine nicht iiberfiihrbare Markierung m, ergeben, so
wiére das verbundene Netz mitunter nicht mehr bedienbar. Die Transitionen stellen dann
niamlich zusammen eine instantane Uberfithrung dieser Markierung m; dar. Nach Vor-
aussetzung gibt es keine solche Laufzeitersetzungstransition, daher erhielten wir einen
Deadlock in der Komposition. Wir zeigen, dass ist es problematisch ist, nur einen Teil
einer nicht {iberfithrbaren Markierung als Vorbereich einer Transition zu haben.

In Abbildung 5.9 sind dazu zwei Getrinkeautomaten dargestellt, die neben dem Getrank
G auch eine Zettel Z ausgeben. Das Netz 1 gibt den Zettel im Falle von Kaffee K dabei
unabhédngig von der Bezahlung €. Im Falle von Tee T erhélt man den Zettel ebenso
wie in Netz 2 erst nach dem Bezahlen. Die Strategien der Benutzer sind durch den
Automaten R festgelegt. Er ist hier mit den Wissensfunktionen K; und K, abgebildet.

Bei diesem Beispiel kénnen einige erreichbare Markierungen des Ausgangsnetzes nicht
iiberfiihrt werden. Als instantane Laufzeitersetzung sei folgendes 7;,.; gegeben:

[po] —{F—[vo] [ps|——{vy]
[p1, po]—{F—=>[v1, v2] | [p2, ps]—{F—=>[v2, v3]
[p1, pa] = F—=>[v1. €] | [p3, pa] = F=>[v2, €]
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

K; | K
[po] | [vo]

K Ko
[p0> TT_ [ To0, 7] K
[p1,p2] | [v1,v2]
Ky | Ko
[po. K] [vo, K]
[p2, P3] [v2, v3]
[p2,p5, Z] qs
1€
K | Ks
[P0, T,€] | [vo,T,€]
[P1,p2,€] | [v1,v2,€] €
P1, P4 vy, Z, Gl
py, Z,G]
K K.
T S e
27 [p2, p3, €] [v2, vs, €]
[p2,P5, Z, €] | [vg, Z,G]
[P3, pal
[Pa, ps5, Z]
lpy, Z, G| 27
Ky Ko
ps, Bl | [vg, B]
°G e | Ks qr
[p2, ps5, €] | [vy, Bl
[pa, ps5]
‘ [ps, Gl 2¢
K, | Ko
lpr] | [yl @
K | Ko
Endmarkierungen sind [p¢] bzw. [v¢] s | Toy]

Abbildung 5.9: Test auf nicht-iiberfithrbare Markierungen

Die Menge B des Algorithmus ZERTEILUNG enthélt die Markierungen

[p27p57 Z]) [p27p57€]7 [p27p57 Zv €]7 [p47p5] und [p47p57 Z]

Bliebe diese Menge B unberiicksichtigt, so entstiinden beim Zerteilen die Transitionen
1] —={F—=[v1], [po]—{F—[vs], [ps]—{F—[vs] sowie [ps]—{F—[€]. Damit konnte bei-
spielsweise von der Markierung [py, ps] aus die Laufzeitersetzungstransition [ps]—{ F—>[€]
schalten, sodass die Markierung [ps] im Ausgangsnetz iibrig bliebe. Dies ist ein Deadlock
in der Komposition aus dem verbundenen Netz und seinem Partner.

Um diesen Deadlock auszuschliefien, iiberpriift ZERTEILUNGSSCHRITT([p4]) in Zeile 8,
ob [p4] als Teil einer der Markierung aus B vorkommt. Wegen [p4, ps] € B ist dies der
Fall und der Aufruf liefert den Wert false, wodurch die oben beschriebene, fehlerhafte
Teilung verworfen wird.

Fiir beliebige Netze funktioniert diese Deadlockpriifung ebenfalls, wie das folgende Lem-
ma zeigt.
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5.2 Korrektheit

Lemma 5.5 Sei 7T, eine instantane Laufzeitersetzung von Ny nach No gemdff OG =
R®, bei der die Vorbereiche der Laufzeitersetzungstransitionen paarweise verschieden
sind. Sei T die Transitionsmenge, die von ZERTEILUNG (N, N, R, Ti.s) berechnet
wurde. Wenn in der Komposition aus verbundenem Netz N1 & T & Ny und R keine
Transition aus T schalten kann, obwohl Ny noch nicht leer ist, dann kann eine Transi-
tion aus Ny schalten.

Beweis:
Angenommen, N; ist nicht leer und keine Transition aus N; oder 7 kann schalten.

Solange iiberhaupt keine Laufzeitersetzungstransition geschaltet hat, kann kein Deadlock
erreicht worden sein. Die bereits ausgefithrten Transitionen aus 7 seien tq,...,t, und

make sei die aktuelle Markierung von Nj. Dann ist m := mg + Y et; eine erreichbare
B

Markierung von N;. Gébe es eine instantane Laufzeitersetzungstransition mit m® als
Vorbereich, dann hétte der Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT auch die Differenz
aus dieser Transition und ¢y, ..., ¢, zu 7 hinzugefiigt. Somit konnte jetzt eine Transition
aus 7 schalten, im Widerspruch zur Voraussetzung.

So ist m® nicht Vorbereich einer instantanen Laufzeitersetzungstransition, also eine nicht
iberfihrte Markierung (m € B). Wegen der Bedingung in Zeile 8 von ZERTEILUNGS-
SCHRITT(m) wire dann keines der ¢; zu 7 hinzugefiigt worden, Widerspruch. Wenn N,
nicht leer ist und keine Transition aus 7 aktiviert ist, kann somit eine Transition aus
N; schalten. O

5.2.3 Korrektheit des Algorithmus Zerteilung

Mithilfe der verherigen Lemmata fithren wir nun den formalen Korrektheitsbeweis fiir
den Algorithmus ZERTEILUNG.

Satz 5.6 Sei 7, eine instantane Laufzeitersetzung, bei welcher die Vorbereiche der
Transitionen paarweise verschieden sind. Die von ZERTEILUNG (Ny, Na, R, Tis) er-

zeugte Transitionsmenge T stellt eine korrekte Laufzeitersetzung von N1 nach No gemdfs
OG = R? dar.

Beweis:

Die erzeugte Menge 7 ist offensichtlich eine Transitionsmenge von Ny nach Ns. Es gentigt
somit zu zeigen, dass die Komposition des verbundenen Netzes N1 & 7 & N, mit Inter-
aktionspartnern gemiafl OG keine Deadlocks enthélt. Wir unterscheiden dazu zwei Fille
— je nachdem, ob in der aktuellen Markierung noch innere Plidtze des Ausgangsnetzes
markiert sind oder nicht.
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

Fall 1: P; ist nicht leer.

Sollte noch keine Laufzeitersetzungstransition geschaltet haben, dann hat die bis-
herige Interaktion nur zwischen dem Partner und N; stattgefunden. Dabei werden
keine Deadlocks erreicht, weil OG C OGl;.

Haben hingegen bereits Transitionen ty,...,t, € 7 geschaltet, dann ist ebenfalls
kein Deadlock erreicht. Schliefilich kann gemafl Lemma 5.5 eine weitere Laufzeiter-
setzungstransition, eine Transition des Ausgangsnetzes oder der Interaktionspart-
ner schalten.

Fall 2: P, ist leer.

Dann haben bereits die Laufzeitersetzungstransitionen tq,...t, € 7 geschaltet
n

mit ¢y, ;= > et; = my, wobei m; eine erreichbare Markierung von N ist. Geméis
i=1

Proposition 5.4 ist ¢y, eine instantane Laufzeitersetzungstransition, weswegen der

Nachbereich eine in N; fortfithrbare Marierung ist. Demnach kann in der Kompo-

sition kein Deadlock erreicht werden.

In beiden Féllen ist die Komposition deadlockfrei, 7 ist also eine Laufzeitersetzung von
Np nach Ny gemafl OG. Il

5.3 Heuristik

Der vorangegange Korrektheitsbeweis hat gezeigt, das der Algorithmus ZERTEILUNG in
der Lage ist, aus einer instantanen Laufzeitersetzung eine nebenldufige Laufzeiterset-
zung zu erzeugen. Wir werden sehen, dass der Algorithmus — so wie er beschrieben ist
— nicht immer die ,,schonste® Losung findet. Begriindet ist dies in der Priifung in Zei-
le 8 des Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT auf potentiell deadlock-verursachende
Transitionen. Offensichtlich werden umso héufiger Zerteilungsschritte verworfen, je mehr
Markierungen in der Menge B enthalten sind.

In diesem Abschnitt diskutieren wir verschiedene Mdoglichkeiten, seltener Zerteilungs-
schritte zu verwerfen, unter Bewahrung der Deadlockfreiheit der Komposition aus ver-
bundenem Netz und Interaktionspartner. Einige Ansétze, dies zu erreichen, sind:

o alle iiberfithrbaren Markierungen in der Transitionsmenge 7 auch tatsachlich zu
iiberfithren — damit enthélt B nur nicht tuberfihrbare Markierungen,

o differenzierte Deadlockpriifung — fiir manche nicht iiberfithrbaren Markierungen
kann das Netz auch dann schalten, wenn ein Teil bereits iiberfiithrt wurde,
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5.3 Heuristik

o die Menge B verkleinern — bei manchen nicht iiberfithrbaren Markierungen kann
in der Komposition stets der Partner R agieren.

Der erste Ansatz bezieht sich auf die Menge 7;,,, die beim Aufruf von ZERTEILUNG (N,
Ny, R, T;,«) als Eingabe gegeben ist. Die anderen beiden Ansétze sollen mithilfe geeig-
neter Modifikationen des Algorithmus umgesetzt werden. Wir présentieren jeweils eine
Heuristik mit erkldrendem Beispiel. Zusétzlich beweisen wir formal die Korrektheit der
vorgestellten Algorithmusvarianten.

5.3.1 differenzierte Deadlockpriifung

Motiviert ist die folgende heuristische Analyse durch das Beispiel in Abbildung 5.10. Die
beiden Netze sind fast identisch mit denen aus Abbildung 5.9. Der einzige Unterschied
ist, dass nebenldufig zu dem oben beschriebenen Verhalten noch eine weitere Eingabe A
verarbeitet und die Nachricht S ausgegeben wird. Der Automat R in Abbildung 5.11
beschreibt die betrachtete Strategie.

Anfangsmarkierungen sind [py] bzw. [vy], Endmarkierungen sind [p/;] bzw. [v}]

Abbildung 5.10: Beispielnetze fiir Heuristiken
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

Ky | Ko
K, | Ko [po, K] [vo, K]
[po] | [vol [pa,m,ps]z [va,v2, v3]
' [pa, 2, P5, Z] e | K>
q0 'K [PasP2,P5,€] | [va; vy, B]
q1 1€ [Pa» P4 P5)
R g2 7 [paspy, Gl
Ky | Ko q3 2 K K
[po, K, €] [vo, K, €] 'G [p; 771 [vi or]
[Pa, P2, P3, €] [vas v2, v3, €] ) T
[Pas P2, P5, Z,€] | [va,vy, Z,G] 44 |
[Pa, P3, P4l ‘A
[Pa, P4, P55 Z]
[Pa>pgs Z,G) qs
7S
Ky | Ko
o7 AT | oo o7 A] PARETA
[pg.ps, Sl | [vg,vy, S] ! f
[P’ 5] (v}, 5]

Abbildung 5.11: Serviceautomat mit Wissensfunktion fiir die Netze aus Abb. 5.10

Man erkennt leicht, dass die Transitionen der Laufzeitersetzung fiir das Beispiel aus
Abbildung 5.9 zusammen mit den Transitionen [p,|—{ }—>[v,] und [ps|—{F—[vg] eine
nebenldufige Laufzeitersetzung fiir die zwei Netze aus Abbildung 5.10 sind. Die Menge
B enthélt in diesem Beispiel nur nicht iiberfithrbare Markierungen von Ny, siehe Tabel-
le 5.12. Erreicht das verbundene Netz N, &7 © N, bei der Interaktion mit einem Service-

[paap2ap5aZ] [pa>p4>p5>Z]
[Pavs P25 P55 Z, €] | [Pas D1, 5]
[paap27p57 €]

Tabelle 5.12: nicht iiberfithrbare Markierungen

automaten R die Markierung [p,, p2, ps, €|, so kann N; weiterschalten, auch wenn die
Uberfithrung [p,|—{—[va] bereits stattgefunden hat. Das Ausgangsnetz kann von der
Markierung [ps, ps, €] schalten nach [ps, G]. Damit hat das Netz wieder eine iiberfithrba-
re Markierung erreicht. Die Markierung [pa, p2, ps, €| soll daher im folgenden nicht mehr
zum Abbruch beim Zerteilen der Transition fiithren.

Verallgemeinert soll kein Abbruch der Zerteilung erfolgen, wenn N; schalten kann nach-
dem bereits ein Teil der Marken einer nicht iiberfithrbaren Markierung durch Laufzeit-
ersetzungstransitionen in das Zielnetz iiberfiihrt worden sind. Dafiir ist sicherzustellen,
dass die von N; benétigten Eingabeplitze nicht von den Transitionen aus /Ny verarbeitet
werden.

Mit einer Modifikation des Zerteilungsalgorithmus lésst sich dieses Ziel erreichen: Falls
der Vorbereich einer zerteilten Transition in einer Markierung m; in B enthalten ist,
bricht der Algorithmus nicht notwendigerweise ab, sondern subtrahiert zunéchst den
Vorbereich der Transition von m;. Dann priift er, ob es fiir die Differenzmarkierung
noch aktivierte Transitionen in N; gibt. Benotigen diese aktivierten Transitionen zum
Schalten auch Eingabepldtze, so muss sichergestellt sein, dass N, keine Marken von
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5.3 Heuristik

diesen Plétzen entfernt. Dazu wird bestimmt, welche Transitionen in Ny potentiell durch
den Nachbereich der neu erzeugten Laufzeitersetzungstransition aktiviert werden. Sobald
eine der potentiell aktivierten Transitionen einen fiir N; notwendigen Eingabeplatz im
Vorbereich hat, wird die aktuelle Zerteilung verworfen.

Wir definieren eine Abbildung V' von den Eingabepliatzen P; auf Mengen von Platzen
in Ns, die folgende Eigenschaft besitzt: Wenn ¢ € V(p;), dann gibt es entlang der Bogen
in N, einen Pfad von ¢ zu einer Transition, die auch p; im Vorbereich hat. Formal sei

S(pi) = A{t[Fet(p;) >0}
die Menge der Transitionen, die die Eingabe [ verwenden, und
Vi(pi) :==A{p| 3t € S(p;) : es gibt einen Pfad von p nach ¢}

die entsprechend gesuchte Platzmenge des Zielnetzes.

Nachstehend zeigen wir zum Vergleich den originalen Ausschnitt des Subalgorithmus
und die modifizierte Algorithmusvariante.

ZERTEILUNGSSCHRITT(m)

) if Imy, € B’ mit m < m,
) return false
0

7
8
9
10)

N N N N

ZERTEILUNGSSCHRITT™(m)

foreach m, € B' : m < m,
my = mp —m
if m; aktiviert keine Transition in T}
return false
L:={p; € Py |3t €Ty :tist aktiviert in m; und [p;] < et}
foreach p; € L
if m'N V(pz) 7£ @
return false
B :=B"U{(my,—m)}

S 50k Bt a0 T

NN N N N N N N
—_ e — T O — T

.Algorithmus 5.13: modifizierter Ausschnitt aus ZERTEILUNGSSCHRITT
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

Wir erldutern die Rechenschritte beispielhaft am Aufruf ZERTEILUNGSSCHRITT™([p,)]).
Der Algorithmus priift in einem Zerteilungsschritt die mogliche Laufzeitersetzungstran-
sition [pa]—{ F—>[va). In Zeile 8 wird dabei die Markierung my, = [pa,p2,ps, €] € B
ausgewdhlt. Als Differenz aus my, und m = [p,] erhalten wir in Zeile 9a mj = m, —m =
[p2, P5, €]. Genau eine Transition von N ist aktiviert in mj (Zeile 9b). Damit bestimmt
der Algorithmus als néchstes die Menge L der verwendeten Eingabeplitze zu L = {€}
(Zeile 9d).

V(€) = {v}, vo,v1,v2,v3} sind diejenigen Platze, welche zur Aktivierung der €-verar-
beitenden Transition in N, beitragen konnten (Zeile 9e¢). Man sieht, dass in Zeile 9f die
Schnittmenge {v,} N {vg, vo, v1, v, v3} leer ist, daher wird die Laufzeitersetzungstransi-
tion [pa|—{ F—>[v.] an dieser Stelle nicht verworfen (Zeile 9g).

Wir zeigen nun, dass fiir diesen erweiterten Algorithmus das Lemma 5.5 in dhnlicher
Form zutrifft.

Lemma 5.7 Sei 7, eine instantane Laufzeitersetzung von Ny nach No gemdff OG =
R?, bei der die Vorbereiche der Laufzeitersetzungstransitionen paarweise verschieden
sind. Sei T die Transitionsmenge, die von ZERTEILUNG(Ni, Na, R, Tiys) mit dem
modifiziertem Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT™® berechnet wurde. Wenn in der
Komposition aus verbundenem Netz N1 & 7T ® Ny und R keine Transition aus T schalten
kann, obwohl N1 noch nicht leer ist, dann kann eine Transition aus Ny schalten.

Beweis:
Angenommen, N; ist nicht leer und keine Transition aus N; oder 7 kann schalten.

Wir kénnen die Argumentation aus dem Beweis zu Lemma 5.5 an dieser Stelle zum
groflen Teil {ibernehmen. So ist nur noch der Fall zu betrachten, dass bereits die Lauf-
zeitersetzungstransitionen ¢y, ..., t, geschaltet haben und die aktuelle Markierung mqx,
von Nj nicht Vorbereich einer instantanen Transition aus 7;,. ist.

In diesem Fall ist m := mgx; + > ot; eine nicht iiberfithrte Markierung. Nach der Initia-

lisierung der Menge B im Algorithmus ZERTEILUNG gilt m € B. Bei der Erzeugung der
Transitionen ¢; ist jeweils die Differenz aus den Markierungen von B und dem Vorbereich
of; zu B hinzugenommen worden (Zeile 9h). Somit gilt mgx € B.

Geméf Zeile 9b und 9c des Algorithmus, gibt es aktivierte Transitionen in my;. Wegen
der Uberpriifung in den Zeilen 9d bis 9g ist im Zielnetz keine Transition aktiviert, die
den Vorbereich mit den im Ausgangsnetz aktivierten Transitionen teilt. Somit kann eine
der aktivierten Transitionen von N schalten. O
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5.3 Heuristik

Die angegebenen Modifikationen des Zerteilungsalgorithmus arbeiten, wie wir gesehen
haben, korrekt, sind jedoch nicht vollstindig. So kann es ebenso wie im urspriinglichen
Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT passieren, dass Laufzeitersetzungstransitionen
ausgeschlossen werden, welche in der Komposition tatsdchlich gar keinen Deadlock ver-
ursachen.

Ein derartiges Szenario zeigt die Abbildung 5.14. Hier gibt es eine Transition ¢, in deren
Vorbereich ein niemals markierter Platz liegt. Bei der heuristischen Vorgehensweise wird
durch die Uberpriifung in Zeile 9f der Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT* abbre-
chen, obwohl die Transition ¢ tatséchlich nie eine Marke vom Eingabeplatz € entfernt.

Anfangsmarkierungen sind [pg] bzw. [vp], Endmarkierungen sind [p';] bzw. [v}]

Abbildung 5.14: Problembeispiel fiir Heuristiken

Dieses Beispiel zeigt, dass der vorgeschlagene Algorithmus lediglich heuristischen Cha-
rakter hat. Als Daumenregel ldsst sich aber festhalten, dass fiir Transitionspfade, die
nebenldufig im Zielnetz sind, der modifizierte Algorithmus diese Nebenlaufigkeiten auch
findet.
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

5.3.2 Verkleinung der Menge B

Im oben beschriebenen Beispiel von Abbildung 5.10 (Seite 59) wird die Zerteilung der in-
stantanen Laufzeitersetzungstransitionen in die Teiltransition [p,|—{ }—>[vs] beim Auf-
ruf von ZERTEILUNGSSCHRITT([p,]) abgebrochen. Der Grund ist, dass Ny in der nicht
tiberfithrbaren Markierung [pa, pe, ps, Z] nicht schalten kann. Allerdings kann der Auto-
mat R aus Abbildung 5.11 bei dieser Markierung des Ausgangsnetzes noch die Nachricht
€ senden und anschlieend N; kann durchaus weiterschalten.

Die genannte Markierung soll daher im folgenden nicht mehr Abbruchgrund beim Zertei-
len der Transition sein. Ein Nachfolgezustand von ([pa, p2, 05, Z], ¢1) in der Komposition
ist ([pa, P2, ps, Z,€], q2), d.h. der Partner hat die Eingabe € vorgenommen. Verarbeitet
er noch die Ausgabe Z, so erhalten wir die Markierung m = [pa, p2, ps, €|. Im Aufruf
ZERTEILUNGSSCHRITT([p,]) wurde [pa, p2, Ps, Z], [Pa, P2, 05, Z, €] und [pa, p2, ps, €| ge-
priift. Stattdessen soll nur noch fiir [pa, p2, ps, €] gepriift werden, ob diese Markierung
einen Deadlock in der Komposition ergibt.

Allgemein ist in der Komposition kein Deadlock erreicht, solange der Partner schalten
kann. Wir ergénzen den Zerteilungsalgorithmus dahingehend, dass entsprechende Mar-
kierungen aus B entfernt werden. Ob der Partner R bei einer bestimmten Markierung
my, des Ausgangsnetzes schalten kann, wird anhand der Nachfolger derjenigen Zustédnde
entschieden, fiir die diese Markierung erreichbar ist (m, € K;(q)). Damit R {iber eine
Kante (q,1,¢’) nach ¢’ wechseln kann, muss — falls | ein Ausgabeplatz des Netzes ist —
auch markiert sein in my,.

Nachstehend zeigen wir zum Vergleich den originalen Ausschnitt des Algorithmus ZER-
TEILUNG. Die Erweiterung dieser Initialisierung der Menge B ist auf der folgenden Seite
algorithmisch dargestellt.

ZERTEILUNG(Ny, Ny, R, T)
(1) B := {my | my wird nicht iiberfithrt in 7'}
(2)

Anhand einiger Beispielaufrufe von PARTNERKANNSCHALTEN (1) fiir verschiedene Mar-
kierungen m,, verdeutlichen wir die Vorgehensweise des modifzierten Algorithmus. Beim
Aufruf PARTNERKANNSCHALTEN([pq, P2, Ps, Z]) existiert in Zeile i nur einen Zustand,
namlich ¢y, fiir den die Markierung m,; erreichbar ist. Im Automaten R gibt es einen
Nachfolger von ¢, die Kante ist mit dem Eingabeplatz € beschriftet. Somit liefert die-
ser Aufruf als Riickgabewert true und die Markierung [pq, ps, ps, Z] wird aus der Menge
B geloscht.
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5.3 Heuristik

ZERTEILUNG*(Ny, Ny, R, T)

(la) B :={my | my wird nicht iiberfithrt in 7'}
(Ib) foreach m;, € B

(1c) if PARTNERKANNSCHALTEN (1)
(1d) B =B\ {my}

(2) ...

PARTNERKANNSCHALTEN (my,)

(i) foreach ¢ € Q mit m; € K;(q)

(i) if 3¢ € Q mit (¢,1,¢') €9

(iii) return false

(iv) foreach ¢’ € Q mit (q,1,¢') € ¢
(v if [ € Po und my(l) =0

(vi) return false

(vii) return true

Algorithmus 5.15: modifizierter Ausschnitt aus ZERTEILUNG

Beim Aufruf PARTNERKANNSCHALTEN([pq, P2, Ps, Z,€]) gibt es ebenfalls genau einen
Zustand, ¢ = g2, auf den die Bedingung my, € K;(q) zutrifft. Der Nachfolger von ¢ ist
iiber eine Kante mit der Beschriftung Z erreichbar. Diese Nachricht gehort zu den Ausga-
bekanilen Pp. Wegen m;(Z) = 1 kann die Komposition im Zustand ([pa, p2, ps, Z, €], ¢2)
weiterschalten. Der Algorithmus liefert daher true, sodass [pa, p2, ps, Z, €| ebenfalls aus
B entfernt wird.

Beim dritten Beispielaufruf, PARTNERKANNSCHALTEN([pq,, P2, Ps5, €]), enthilt die Er-
reichbarkeitsfunktion von Zustand g3 die Markierung my,. Allerdings ist der Ausgabeplatz
GG, mit der die Kante zum einzigen Nachfolger von g3 beschriftet ist, in m; nicht markiert.
Der Algorithmus liefert false zuriick und [p,, pa, ps, €| bleibt in der Menge B enthalten.

Mit dem modifizierten Algorithmus erreichen wir die angestrebte Losung fiir das Beispiel
aus Abbildung 5.10 (Seite 59). Verwendet man fiir den Zerteilungsalgorithmus sowohl
die veranderte Menge B als auch die angepasste Deadlockpriifung, so erhélt man eine
,schéne® nebenléufige Laufzeitersetzung, welche die Uberfithrungen [pa]—{ }—[v,] und

[ps]—{F—[vs] einschlieBt.

Die Korrektheit des Zerteilungsalgorithmus bei dieser Modifikation der Menge B ist
durch folgendes Lemma gegeben.
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

Lemma 5.8 Sei 7, eine instantane Laufzeitersetzung von Ny nach No gemdff OG =
R®, bei der die Vorbereiche der Laufzeitersetzungstransitionen paarweise verschieden
sind. Sei T die Transitionsmenge, die vom modifiziertem Algorithmus ZERTEILUNG* (N,
No, R, Tinst) mit dem modifiziertem Subalgorithmus ZERTEILUNGSSCHRITT* berechnet
wurde. Wenn in der Komposition aus verbundenen Netz Ny &7 & Ny und R keine Tran-
sition aus T schalten kann, obwohl N1 noch nicht leer ist, dann kann eine Transition
aus Ny schalten oder R kann Nachrichten empfangen/senden.

Beweis:
Angenommen, N; ist nicht leer und keine Transition aus N; oder 7 kann schalten.

Wir kénnen die Argumentation aus dem Beweis zu Lemma 5.7 an dieser Stelle zum
groflen Teil {ibernehmen. So ist nur noch der Fall zu betrachten, dass bereits die Lauf-
zeitersetzungstransitionen ¢y, ..., t, geschaltet haben und die aktuelle Markierung mqx,
von N; nicht Vorbereich einer instantanen Transition aus 7j,s ist.

In diesem Fall ist m := mgx; + Y ot; eine nicht iiberfithrte Markierung. Ist nun mg, € B

so gilt die gesuchte Aussage analog zu Lemma 5.7.

Anderenfalls hat der Aufruf PARTNERKANNSCHALTEN(m) true zuriickgegeben, sodass
die Markierung m aus B entfernt worden ist. Der Partner R besitzt also von seinem ak-
tuellen Zustand aus Nachfolgezustinde (Zeilen i-iii). Die Uberfithrung zu den Nachfolge-
zusténden ist sichergesellt, weil die benotigten Nachrichten (Ausgabekanile des offenen
Workflownetzes) vorhanden sind. Dies ist durch die Uberpriifung in den Zeilen iv-vii
sichergestellt.

Wenn N; nicht leer ist und keine Transition aus 7 aktiviert ist, kann somit eine Tran-
sition aus V; schalten oder R kann Nachrichten empfangen/senden. O

Der Korrektheitsbeweis des Gesamtalgorithmus, Satz 5.6, behélt fiir die beiden vor-
gestellten Heuristiken seine Giiltigkeit. In der Argumentation des Beweises kann das
Lemma 5.5 durch das Lemma 5.7 und Lemma 5.8 ersetzt werden.

5.4 GroBenreduktion durch nebenldufige
Laufzeitersetzungen

Im diesem Kapitel haben wir einen Algorithmus angegeben, der die Laufzeitersetzungs-
transitionen einer instantanen Laufzeitersetzung durch iteratives Zerteilen in kleinere,
nebenlédufige Transitionen trennt. Zwei heuristische Ansétze helfen, die Transitionen
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5.4 GroBenreduktion durch nebenldufige Laufzeitersetzungen

noch besser aufteilen zu konnen. Im letzten Abschnitt erlautern wir nun den Vorteil,
der sich aus der Anwendung dieser Algorithmen ergibt.

Wir zeigen, dass die die erzeugte nebenliufige Laufzeitersetzung 7 wesentlich kleiner
ist als die instantane Laufzeitersetzung 7., die der Zerteilungsalgorithmus als Eingabe
erhélt. Die moglichen Ersetzungsschritte gehen dabei nicht verloren — jede Laufzeiter-
setzungstransition von 7, lasst sich als Summe von Transitionen aus 7 darstellen.

Abbildung 5.16 zeigt ein offenes Workflownetz, bei dem die Laufzeitersetzung mit ei-
ner Kopie von sich durch exponentiell viele instantane Laufzeitersetzungstransitionen
moglich ist, in Bezug auf die Grofle des Netzes. Als Strategien sind alle Strategien des
Netzes zugelassen.

Endmarkierung ist [p f]

Abbildung 5.16: exponentiell viele instantane Laufzeitersetzungstransitionen

Dieses Netz enthélt 2n + 2 innere Pliatze und n + 2 Transitionen. Die gestrichelten Pfeile
in der Abbildung deuten an, dass n nebenldufigen Transitionen verschiedene Eingaben
verarbeiten und Ausgaben erzeugen. Es gibt offenbar mindestens 2" + 2 erreichbare
Markierungen. Jede dieser Markierungen von N; kann zur Laufzeit instantan in die
gleiche Markierung in N, iiberfiihrt werden. Damit enthélt die vollstdndige instantane
Laufzeitersetzung 7;,, mindestens 2" + 2 Transitionen.

Es gibt fiir dieses Beispiel eine offensichtlich viel kleinere nebenléaufige Laufzeitersetzung
T . Sie entspricht der Identitét der inneren Plitze, das bedeutet, fiir jeden inneren Platz
von Nj gibt es eine Transition in den gleichen Platz des Zielnetzes. Alle instantanen Lauf-
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5 Nebenlédufige Laufzeitersetzungen

zeitersetzungstransitionen kénnen als Summe der entsprechenden nebenlédufigen Transi-
tionen dargestellt werden. Die Gréfle von 7 ist so mit 2n + 2 Transitionen exponentiell
kleiner als 7.

Wesentlich fiir die Gré8enreduktion ist am Ende des Zerteilungsalgorithmus das Loéschen
all jener Laufzeitersetzungstransitionen, die als Summe anderer dargestellt werden kénnen.
Anderenfalls wire das Ergebnis noch gréfler als die urspriingliche instantane Laufzeiter-
setzung.

Groflenreduktion tritt nicht nur bei der Ersetzung identischer Netze auf. Im Abschnitt 5.1
(Seite 48ff) haben wir die Laufzeitersetzung der Netze zweier Getrinkeautomaten (Ab-
bildung 5.3) betrachtet. Als zu bearbeitende, instantane Laufzeitersetzung wurde eine
Transitionsmenge mit 11 Transitionen festgelegt (Tabelle 5.4). Durch die Anwendung
unseres Algorithmus konnte die Zahl auf 8 nebenldufige Transitionen reduziert werden
(Tabelle 5.6).
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6 Fazit

In dieser Arbeit wurde ein theoretisches Konzept fiir die Laufzeitersetzung von Geschéfts-
prozessen in Form offener Workflownetze eingefithrt. Ubertragen auf reale Anwendungen
lassen sich mithilfe der Laufzeitersetzungen aktive Geschéftsprozesse in andere (neue)
Geschéftsprozesse iiberfithren. Auf diese Weise konnten zum Beispiel laufende Vertriage
einer Firma verkauft werden an eine andere Firma, wobei die Interaktion mit den Kunden
schrittweise iibergeben wird.

Unser Konzept sieht die freie Wahl der zugrundliegenden Strategien fiir die beteiligten
Kommunikationspartner vor. Damit lassen sich fiir verschiedene Kundengruppen indivi-
duelle Laufzeitersetzungen berechnen.

Auf der Modellebene erweitert die Laufzeitersetzung den Begriff der Austauschbarkeit
von Geschiéftsprozessen, welcher in verschiedenen Arbeiten bereits untersucht worden
ist. Die Laufzeitersetzung zweier offener Workflownetze ist definiert als eine Menge von
Transitionen, die zur Laufzeit Marken vom Ausgangs- in das Zielnetz iiberfithren. Ziel
dieser Ersetzung ist, dass ein Serviceautomat, welcher als Interaktionspartner fiir das
Ausgangsnetz dient, ebenso mit dem verbundenen Netz aus Ausgangsnetz, Zielnetz und
Laufzeitersetzung kommunizieren kann. Die Startmarkierung des verbundenen Netzes
liegt im Ausgangsnetz, wihrend die Endmarkierung nur Plidtze des Zielnetzes belegt.
Bei der Laufzeitersetzung ist garantiert, dass das verbundene Netz mit dem Partner
deadlockfrei interagieren kann. Auf diese Weise wird der durch das Ausgangsnetz be-
schriebene Geschéftsprozess zur Laufzeit durch den Geschéftsprozess des Zielnetzes er-
setzt.

Voraussetzung fiir die Erzeugung von Laufzeitersetzungen ist, dass es sich um beschrdank-
te Netze handelt sowie dass die Interaktion mit den Partnern eine beschrinkte Kommu-
nikation darstellt. Zusétzlich wird gefordert, dass die Netze keine leeren Transitionen im
inneren Netz enthalten. Als Menge der zu beriicksichtigenden Strategien der Interakti-
onspartner darf eine beliebige Untermenge der Strategien des Ausgangsnetzes angegeben
werden. Diese Strategiemenge wird dabei als annotierter Serviceautomat gegeben.

Wie in dieser Arbeit gezeigt, kann die Laufzeitersetzung instantan, also in einem einzi-

gen Schritt, oder aber nebenldufig, in mehreren Teilschritten, erfolgen. Die grundlegende
Idee der instantanen Laufzeitersetzungen fiir offene Workflownetze basiert auf der Lauf-
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6 Fazit

zeitersetzung von Serviceautomaten, welche in einer vorausgegangenen Studienarbeit
vorgestellt worden ist. Es konnte in der vorliegenden Arbeit ein Algorithmus angege-
ben und in seiner Korrektheit formal bewiesen werden, welcher die eindeutig definierte,
vollstindige instantane Laufzeitersetzung zweier offener Workflownetze geméf einer vor-
gebenenen Menge von Strategien berechnet.

Der Schwerpunkt der Arbeit liegt auf der Berechnung nebenléufiger Laufzeitersetzungen.
Es wurde der Algorithmus ZERTEILUNG angegeben, welcher die Transitionen einer ge-
gebenen instantanen Laufzeitersetzung in moglichst kleine Teiltransitionen zerteilt. Wir
konnten zeigen, dass die Grofle einer nebenldufigen Laufzeitersetzung exponentiell klei-
ner sein kann als eine instantane Laufzeitersetzung, wenngleich sich alle Transitionen der
instantanen Laufzeitersetzung als Summe nebenlédufiger Laufzeitersetzungstransitionen
darstellen lassen. Dieser Zerteilungsalgorithmus sowie zwei modifzierte Varianten davon
wurden formal in ihrer Korrektheit bewiesen. Die Modifikationen beschreiben heuristi-
sche Ansitze, welche der Berechnung noch , schénerer Ergebnisse dienen.

Mit dem in Kapitel 4 vorgestellten Algorithmus INSTANTANELE lésst sich stets die
vollsténdige instantane Laufzeitersetzung finden. Dabei kann, wie wir gesehen haben, die
Anzahl der Laufzeitersetzungstransitionen exponentiell grof3 in Bezug auf die beteiligten
Netze sein. Es ist durchaus denkbar, dass ganz ein anderer Ansatz — der nicht auf den
instantanen Uberfiihrungen basiert — zur Erzeugung von Laufzeitersetzungen verwendet
werden kann.

Die heuristischen Ansétze in Abschnitt 5.3 zur Verbesserung der nebenlaufigen Lauf-
zeitersetzungen bieten Raum fiir weitere Untersuchungen. Die Frage, inwiefern sich die
Reihenfolge der Zerteilungsschritte im Algorithmus ZERTEILUNG auf die Grofle der er-
zeugten, nebenldufigen Laufzeitersetzung auswirkt, kann ebenfalls Gegenstand weiterer
Arbeiten auf diesem Gebiet sein.
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