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概要
Papadimitriou ら (1990) は, タスクの複製を許す

通信遅延を考慮したスケジューリング問題が $\mathrm{N}\mathrm{P}$ 完
全であることを示すとともに, 最適解の下界を与え
る $e$-value を導入して, 近似精度 2 のアルゴリズム
を与えた. また, 加藤ら (2004) は $e$-value を改善し
た下界 low-value を導入して,c=\lfloor low-value/(通信
遅延時聞 $+1$ )」$(\geq 1)$ のとき,c $=1$ で近似精度 14/9,
及び $c\geq 2$ のとき近似精度 $2-1/2c$ のアルゴリズ
ムを与えており、 この結果は今までに知られている
最良の結果であった.
本研究ではタスクの DAG から再構成される二

部グラフにおいて多対一の最大マッチングを利用す
ることにより, 加藤らの結果を改善し,c $=1$ にお
いては近似精度 $26/17,c\geq 2$ においては近似精度
2-1/1 $.67c$ であるアルゴリズムを示す. ここで,DAG
とはタスク問の依存関係を表した有向非循環グラフ
である. なお, 加藤らの研究では各タスクの実行時
間を一定と仮定していたが, 本研究ではその制限を
除いて, 実行時間を任意の自然数に一般化した場合
の近似アルゴリズムを示している.

1 はじめに

並列処理システムでは, タスクのプロセッサ上で
の実際の処理時間の他に, 異なるプロセッサに割り
当てられたタスク間の通信のため通信遅延が発生す
る. システムの性能を最大限に発揮し, 全タスクの
処理時間を短縮するためには, 通信遅延を考慮に入
れた良いタスクスケジューリングアルゴリズムが必
要である. しかし, 通信遅延を考慮したタスクスケ
ジューリング問題は一般に $\mathrm{N}\mathrm{P}$ 完全 [1] であるので,
効率的な近似アルゴリズムの研究が行われている.
文献 [1] では, タスクの複製を許したときに, この

問題の $\mathrm{N}\mathrm{P}$完全性と近似精度 2 を持つ近似アルゴリ
ズムを示しているが,2未満の近似精度を持つアルゴ
リズムが存在するかどうかを未解決問題としていた.
ここで, 近似アルゴリズムの近似精度を近似解/最
適解と定義する. また, 文献 [2] では文献 $[^{1}\mathrm{A}]$ と同じ

条件の下で, タスクの DAG から再構成される二部
グラフの最大マッチングの辺の本数に着目するスケ
ジューリング法を提案した. この手法を用いて文献
[2] では, 通信遅延時間 $\tau(\tau\geq 99)$ において, 従来の
下界 $e$-value を改善した最適解の下界 lcrut-vahe を
新たに定義し, 近似精度 $2-1/3c$ を持つ近似アルゴリ
ズムを示した. ここで,c $=\lfloor low- value/(\tau+1)\rfloor(\geq 1\rangle$

である.
文献 [3] では文献 [2] の手法を拡張し, タスクの

DAG から再構成される二部グラフの最大マッチン
グから独立したタスク集合を発見する Zigzag 法を
提案した. さらに,文献 [3] は Zigzag法を用いること
により, 通信遅延時間の制限の無い, 文献 [2] の結果
を改善した,c $=1$ のとき近似精度 14/9, 及び $c\geq 2$

のとき近似精度 $2-1/2c$ の近似アルゴリズムを示
した.
本研究では文献 [1, 2, 3] と同じ条件の下で, タス

クの DAG から再構成される二部グラフにおいて多
対一の最大マッチングを利用し,c $=1$ においては近
似精度 $26/17,c\geq 2$ においては近似精度 2-1/1 $.67c$

の近似アルゴリズムへ改善を行う. さらに, 従来の
前提条件を緩和し, 各タスクの実行時間を任意の自
然数としても, 同じ近似精度のスケジューリングア
ルゴリズムが得られることを示す. なお, 紙面の制
約のため, 本論文中の全ての補題と定理の証明を割
愛する.

2 準備
通信遅延を考慮したタスクスケジューリング問題
とは, 各タスクを頂点とし各タスク間の依存関係を
有向辺とした非循環有向グラフ (.DAG) と, 各タスク
の実行時間と, 各プロセッサ間の通信遅延時間が与
えられたときに, 全タスクの実行を最短に終了する
スケジュール, 最適スケジュールを求める問題であ
る. ここでスケジュールとは, 各タスクの, 開始時
刻と処理を行うプロセッサを決定することである.
有向非循環グラフ (DAG) $G=(V, E)$ に対し

て, $(u, v)\in E$ となる頂点 $u$ が存在しないとき, $v$

を $G$ の根という. 本研究では,
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(1) 等しい機能を持つプロセッサを無限個使用で
きる

(2) 各タスクの実行時間は 1
(3) 各プロセッサ間の通信遅延時間は正の整定数 $\tau$

(4) タスクの複製を許す

という文献 [1], [2], [3] と同じ条件を前提としてい
る. この前提の下で, $\mathrm{D}\mathrm{A}\mathrm{G}$ $G=(V, E)$ をスケジュ–

リングの対象とする. ここで, $V$ はタスクの集合,E
はタスク間の依存関係を表す有向辺の集合である.
$G$ の根へのパス長が最大となるタスク $v\in V$ につ

いて, 前提 (1),(4) より, ただ一つであるとしても一
般性を失わず, その頂点を $v^{*}$ とする.

定義 1 $v\in V$ の最適スケジュール時刻を opt(v) と

表記する.

定義 2 $(f\mathit{2}f)$

$v\in V$ のスケジューノレ時刻の下界 $e$-value $e(v)$ を

次のように定義する.

(1) $v$ が根であるとき,e(v) $=0$ とする.

(2) $v$ が根でないとき, $v$ のすべての先祖 $u$ を $e(u)$

の降順にソートし, $e(u_{1})\geq e(u_{2})\geq\cdots\geq$

$e(u_{p(v)} )$ とする. ここで $p(v)$ は, $v$ の先祖の
数. $k(v)= \min$($p(v),$ $\tau$ 十 1) として, $e(v)=$

$1 \leq i\leq k(v)\max(e(u_{i})+i)$
とする.

$e(v)$ がスケジュール時刻の下界, 即ち, $e(v)\leq opt(v)$

であることは文献 $f\mathit{1}J$ の証明と同様に証明できる.

定義 3DAG の頂点 $u$ の先祖の集合 pred(u) を次
のように定義する.

pred(u) $=$ $\cup$ $(p\mathrm{r}ed(u’)\cup\{u’\})$

$(u’,u)\in E$

特に, $u$ がグラフの根の場合は pred(u) $=\emptyset$ とな
る. また, 頂点の集合 $V’\subseteq V$ に対し,pred(V’) $=$

$\bigcup_{u\in V}$ , pred(u) とする.

定義 4 以下の条件を満たすように,DAG $G$ $=$

$(V, E)$ から構或する二部グラフ $(U_{1}, U_{22}E’)$ を定義
する.
$U_{1},$ $U_{2}$ $\subseteq$ $V\backslash \{v^{*}\},$ $U_{1}\cap U_{2}$ $=\emptyset$ , かつ $E’$ $\subseteq$

$E\cap(U_{2}\mathrm{x}U_{1})$

定義 5 二部グラフ $(U_{1}, U_{2}, E’)$ の部分二部グラフ
$(V_{1}, V_{2}, E’’)$ が $(U_{1}, U_{2}, E’)$ のマッチングであると

は, $(V_{1}, V_{2}, E’’)$ について $v,$ $v’\in V_{1},$ $v\neq v’$ ならば

pred(v)\cap pred(v’) $=\emptyset$ であり, かつ $|pred(v)|=1$

を満たすことである. そのとき, $|E’’|$ が最大のもの
を二部グラフ $(U_{1}, U_{2}, E’)$ の最大マッチングと定義
する.

また,k $\leq e(v)\leq 2k$ の範囲で達成する近似精度を
$r_{1}>3/2,2k\leq e(v)\leq 3k$ の範囲における近似精度
を $r_{2}=1.7$ とする.

3 下界 low(v)
$v\in V$ に対して, 下界 l $ow$-value l $ow(v)$ を以下の
ように定義する. $(p(v),k(v)$ については定義 2 を
参照). $p(v)\leq\tau+1$ のとき,low(v) $=e(v)(=p(v))$. $p(v)>\tau+1$ のとき, $k(v)=\tau+1$ で,

- $k(v)\leq e(v)<2k(v)$ について

$*k(v) \leq e(v)<\frac{1}{r_{1}-1}k(v)$ のとき,‘ow(v) は
7 節で述べるスケジューリングアルゴリズ
ムから求められ, $e(v)\leq low(v)\leq e(v)+$

$( \frac{1}{r_{1}-1}-1)k(v)$ を満たす.

$* \frac{1}{e(\overline{v})r_{1}1}k(v)\leq e(v)<2k(v)$
のとき, low(v$\rangle$ =

- $2k(v)\leq e(v)<3k(v)$ について

$*2k(v)$ $\leq$ $e(v)$ $\leq$ $\infty 3(r_{1}-r_{2}+13r+2k(v)$ のと

き,low(v) は 7 節で述べるスケジューリ
ングアルゴリズムから求められ, $2e(v)\leq$

low(v) $\leq e(v)+\ovalbox{\tt\small REJECT} 3r+23(r_{1}-r_{2}-2)k(v\rangle$ を満たす.
$* \frac{3r_{1}+2}{3(r_{1}-r_{2}+1)}k(v)\leq e(v)<3k(v)$ のとき,

low(v)=e(v)
- $e(v)\geq 3k(v)$ のとき, $v$ のすべての先祖

$u$ を low(u) の降順にソートし, $low(u_{1})\geq$

$low(u_{2})$ $\geq$ . . . $\geq$ $-low(u_{\mathrm{p}(v)})$ として,
low(v) $= \max_{\mathrm{i}1\leq\leq k\langle v)}(low(u_{i})+i)$

とする.

$k(v)$ $\leq$ $e(v)$ $<$ $\frac{1}{r_{1}-1}k(v),$ $2k(v)$ $\leq$ $e(v)$ $\leq$

$\ovalbox{\tt\small REJECT} 3r+23(r_{1}-r_{2}+1)k(v)$ のとき \sim ow(のは $v$ の最適スケジュ–

ル時刻の下界であることを 7 節で示す. 残りの範囲
について,low(v) $\leq opt(v)$ であることは文献 [1] の証
明と同様に証明できる. $e(v)\leq low(v)$ より,low(v)
は $e(v)$ より良い下界を与える.

4 $s$対 1 の最大マッチング
通常の 1 対 1 の最大マッチング (定義 6) を拡張し

た $s$ 対 1 $(s\geq 1)$ の最大マッチングを定義する 6

二部グラフ $(U_{1}, U_{2}, E’)$ の部分二部グラフ
$(V_{1}, V_{2}, E’’)$ が $s$ 対 1 のマッチングであると
は, $(V_{1}, V_{2}, E’’)$ において $v,$ $v’\in V_{1},$ $v\neq$ げならば

pred(v)\cap pred(v’) $=\emptyset$ かつ $1\leq|pred(v)|\leq s$ を

満たすことである. そのとき, $|E’’|$ が最大のものを
$s$ 対 1 の最大マッチングと定義する.
さらに.1 $\leq i\leq s$ のとき, $(V_{1}, V_{2_{\mathrm{I}}}E’’)$ に対して,

ちょうど $i$ 個の $V_{2}$ の頂点とマッチングしている $\ovalbox{\tt\small REJECT}$

の頂点集合 $P_{i}$ を

$P_{i}=\{v\in V_{1}||pred(v)|=i\}$

と定める. $i$ 個以上の $V_{2}$ の頂点とマッチングしてい
. る $V_{1}$ の頂点集合である $M_{i}’$ と, その頂点数 $m_{i}$ を

$M_{i}’=\cup P_{x}i\leq x\leq s$
, $m_{i}=|M_{i}’|$
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と定める. なお, $s$ 対 1 の最大マッチングと 8’対 1
の最大マッチングに対する, $mj$ の値は等しい. ここ
で,j $\leq s$ かつ $j\leq s’$ とする.
さらに, $\sigma$ : $V_{2}arrow\{1,2, \cdots, s\}$ を各 $u’\in V_{1}$ に

対して, $\{\sigma(v’)|v’\in pred(v)\}=\{1, \cdots 1|pred(v)|\}$

としたとき,

$i1/I_{i}=\{u|\sigma(u)=i, u\in V_{2}\}$ とする.

$\Lambda/I_{i}$ は関数 $\sigma$ によって番号 $i$ が割り振られた $V_{2}$ 中
の頂点の集合であり,V $= \bigcup_{1\leq i<s}M_{i}$ である.
マッチする頂点が $i-1$ 個ぞある頂点集合 $N_{i}$ を

$i=1$ のとき
$N_{1}=U_{1}\backslash M_{1}’$

$,i\geq 2$ のとき
$N_{i}=P_{i-1}$

と定義する. ここで, DAG $G=(V, E)$ に対す
る 8 対 1 の最大マッチング $(V_{1}, V_{2}, E’’)$ を考える.
$u\in N_{s}$ について $u’\in$ pred(u) かつ $u’\in M_{s}’$

となるような $u’$ が存在したとき, ,$pred(N_{s})$ $\underline{\subseteq}$

$V_{2} \cup(\bigcup_{1\leq i<s}N_{i})$ が成立するように, $s$ 対 1 の最
大マッチング $(V_{1}’, V_{2}, E’’’)$ を次のように再構成す
る . $(V_{1}, V_{2}, E’’)$ において, $(t, u’)\in E’’,$ $(t, u)\in$

$E$ となるタスク $t$ が存在するので, $E”’=E”\backslash$

$(t, u’)\cup(t, u),$ $V_{1}’=V_{1}\backslash u’\cup u$ とする. これにより,
$pred(N_{s}) \underline{\subseteq}V_{2}\cup(\bigcup_{1\leq i\leq s}N_{i})$ が成立する. (図 1)

$U_{2}$

$U_{1}$

図 1:

5 Alternating Path
二部グラフ $(U_{1}, U_{2}, E’)$ において $s$ 対 1 の最

大マッチングをとったとき, 以下の条件を満たす路
$v_{1},$ $v_{1}’,$

$\cdots,$ $v_{t},$ $v_{t}’,$ $\cdots$ , $v_{q)}v_{q}’$ を $\mathrm{A}1\mathrm{t}\mathrm{e}\mathrm{r}\mathrm{n}\mathrm{a}\mathrm{t}i\mathrm{n}_{\mathrm{t}\supset}\sigma \mathrm{P}\mathrm{a}\mathrm{t}\mathrm{h}^{1}$ と
定義する.

$1\leq t\leq q$ に対して,. $v_{1}\in N_{s}\Lambda v_{q}’\in$ $U_{2}\backslash V_{2}$ A $vt\in V_{1}\Lambda v_{t}’\in U_{2}$. $(v_{t-1}’, v_{t})\in E’’\Lambda(v_{t}’,v_{t})\in E’\backslash E’’$

Alternating Path 上の辺においてマッチングに使
用されていない辺はマッチングに使用されている辺
よりも 1 本多い.

補題 1 $N_{\mathit{8}}$ の任意の頂点 $v_{1}$ を始点とする Alternat-
$ing$ Path $v_{1},$ $v_{1’ t}’\ldots,$$v,$ $v_{t}’,$

$\cdots,$ $v_{q},v_{q}’$ は存在しない.

$[perp] \mathrm{A}\mathrm{u}\mathrm{g}\mathrm{m}\mathrm{e}\mathrm{n}\mathrm{t}\mathrm{i}\mathrm{n}\mathrm{g}$ Path [5]

6 Zigzag $\grave{;}\not\equiv\backslash$

Zigzag 法は $s$ 対 1 の最大マッチング $(V_{1}, V_{2}, E’’)$

において, $N_{s}\neq\emptyset$ である場合に以下の処理により全
体から独立してスケジュールできる頂点を求める方
法である, Zigzag 法は次のように定義される.

$L_{\mathrm{O}}:=\emptyset,$ $L_{0}’:=N_{s},$ $q:=0$

repeat
$q:=q+1$

$L_{q}:=\{u|u\in pred(L_{q-1}’)\cap U_{2}\}-\cup L_{j}j\leq q-1$

$L_{q}’:=\{u’|(u, u^{l})\in E’’\Lambda u\in L_{q}\}$

until $L_{q}=\emptyset$

$L:=\cup L_{\mathrm{j}}j\leq q’ L’.--\cup L_{j}’j\leq q$

ここで $L_{q}\subseteq V$ より, この処理は高々 $|V|$ 回の繰
り返しで停止する.

性質 1 任意の $v\in L$ に対してある $v’\in N_{s}$ が存在
して, $v$ と $v’$ を結ぶマッチングに含まれない辺と含
まれる辺を交互に辿る路が存在する.

また, このとき Zigzag 法で求めた頂点が $U_{2}\backslash V_{2}$

に存在しない事を証明する.

補題 2 $s$ 対 1 の最大マッチングにおいて, $N_{\delta}\neq\emptyset$

のとき Zigza9 法により求められた集合 $L$ に対し
$L\cap(U_{2}\backslash V_{2})=\emptyset$ である,

7 近似アルゴリズム
本節では近似精度 2-1/1 $.67c$ の近似アルゴリズ
ムを示す.
タスク $v^{*}$ をスケジュールするプロセッサをメイン

プロセッサ, それ以外のプロセッサを外部プロセッ
サと呼ぶ. 以下では, タスクの集合 $X$ をプロセッ
サにスケジュールするとは, $X$ の全ての要素を下界

$\mathrm{e}$-value の値の小さい順にプロセッサにスケジュ-
ルすることを表す,

補題 3 $(flJ)$

(1) $p(v^{*})\leq\tau+1$ ならば, $v^{*}$ は時刻 $p(v^{*})$ でスケ
ジュールでき, 最適スケジュールとなる.

(2) $e(v^{*})<\tau+1$ ならば, $v^{*}$ は時刻 $e(v^{*})$ でスケ
ジュ.$-l\mathrm{s}$でき, 最適スケジュールとなる.



187

従って, 以下では $p(v^{*}\rangle$ $>\tau+1$ の場合について考
える. このとき $k(v^{*})=\tau+1$ である. また opt(v*) $\geq$

$k(v^{*})$ である, また,$v^{*},p(v$ ‘ $)$ , k(が), opt(v*) を以下
では単に $v,p,$ $k$ , opt と表記する. $v$ のすべての先祖
を $\mathrm{e}$-value の降順にソートしたものを $u_{1},u_{2},$ $\cdots,$ $u_{p}$

とする.
補題 4,5,6,8,9,10 では opt が下界 l $ow(v)$ 以上で
ある事を利用し段階的に opt の範囲を解析する.

補題 4 $k \leq e(v)<\frac{1}{r_{1}-1}k$ のとき, すべての $i(0\leq$

$i<\tilde{3-\mathrm{r}_{1}}r-1k\Lambda i\in N\rangle$ とすべての $x((r_{1}-1)(k+i)\leq$

$x\leq k-1\Lambda x\in N)$ に対して, $opt\geq k+i$ かつ

$e(u_{x})\geq i+1$ ならば, 次のいずれかが成立する,

(i). $e(u_{x+1})\geq i+1$

(ii). $opt\geq k+i+1$

(iii). 近似精度 $r_{1}$ でスケジュール可能.(このと
き,low(v) $= \max(e(v)_{?}k+i)$ と定義する,)

補題 5 $k$ $\leq$ $e(v)$ く $\frac{1}{r_{1}-1}k$ のとき, すべての
$i$ $( \frac{T}{3}-\mapsto^{-1}kr_{1}\leq i<\frac{2}{r_{1}}---\underline{r}[perp] 1k \Lambda i\in N)$ とすべての
$x$ ( $(r_{1}-1)(k+i)\leq x\leq k-1$ A $x\in N$) に対
して, $opt\geq k+i$ かつ $e(u_{x})\geq i+1$ ならば, 次の
いずれかが成立する.

(i). $e(u_{x+1})\geq i+\cdot 1$

$(iij$ .

(iii).

補題 6 は補題 4, 5 を使用して証明する.

補題 6 $k \leq e(v)<\frac{1}{r_{1}-1}k$ かつ $opt\geq k$ のとき, 以
下のいずれかが成立する.

.

補題 7 $\frac{1}{r_{1}-1}k\leq e(v)<2k$ のとき, 近似精度 $r_{1}$ で

スケジュール可能.

定理 1 補題 4,5,6, 7 より, $k<low(v)<zk(1\leq$
$z< \frac{5}{12})$ の範囲では $i$ く $\frac{37}{6}.\cdot-\mapsto$

$3r_{1}-\overline{4}k$ を満たせば近似精
度 $r_{1}$ でスケジュール可能. また,zk\leq low(のく
$2k( \frac{5}{12}\leq z<2)$ の $\text{範囲}$では $i \geq\frac{1-r_{1}+(2-r\chi)}{(r_{1}-1)(j+1)}k$ かつ

$r_{1}\geq\dot{2}_{5^{\frac{-1}{-1}(j}}^{2}32,\geq 3)$ を満たせば近 $\int 1\backslash \mathrm{J}$

’
$\text{精^{}\prime}\text{度}r_{1}$ でスケ

ジュール可能.

系 1 定理 1 より,k $\leq e(v)<2k$ のとき, 近似精度
$r_{1}= \frac{26}{17}$ が本研究で提案するアルゴリズムで導くこ
とのできる最良の近似精度である.

補題 8 $2k \leq e(v)<2k+\frac{4_{\Gamma 2}-2r-3}{-2r_{2}+2r_{1}+2}k$ のとき

すべての $i(0 \leq i<\frac{4_{\Gamma_{-)}}\cdot-2r_{1}-3}{-2r_{2}+2r_{1}+2}k<k)$ と

すべての $x((2r_{2}-r_{1}-1)k+(r_{2}-r_{1})i\leq x\leq$

$k-1\Lambda x\in N)$ ( $N$ : 自然数の集合) に対して,
$opt\geq 2k+i$ かつ $e(u_{x})\geq k+i+1$ ならば, 次の
(i) $-(iii)$ のいずれかが成立する.

$(\iota)$ . $e(u_{x+1})\geq k+i+1$

(ii). $opt \geq 2k+i\frac{1}{1}1$

(iii). 近似精度 $r_{2}(=1.7)$ でスケジュール可能. (こ
のとき, low(v) $= \max(e(v), 2k+i)$ と定義)

(i). $e(u_{x+1})\geq k+i+1$

(ii). $opt\geq 2k+i+1$

侮$i$). 近似精度 $r2(=1.7)$ でスケジュール可能. (こ
のとき, low(v) $= \max(e(v), 2k+i)$ と定義)

. $opt \geq 2k+\frac{6r-3r-4}{3(-r_{2}+r_{1}+1)}k$. 近似精度 $r_{2}$ でスケジュール可能

補題 11 $2k+ \frac{6r\underline{\circ}-3r-4}{3(-r_{2}+r_{1}+1)}k\leq e(v)<3k$ のとき, 近
似精度 $r_{2}(=1.7)$ でスケジュール可能

系 2 補題 8,9,10,11 より, $2k\leq e(v)<3k$ のとき,
近似精度 $r_{2}$ でスケジュール可能.

定理 2 すべての自然数 $c\geq$ $2$ について $ck$ $\leq$

low(v) $<(c+1)k$ , 即ち $c=\lfloor^{\underline{lo}w_{k}[perp] v)}\text{」}$ のとき 近

似精度 $2- \frac{1}{1.67\mathrm{c}}$ でスケジュール可能,

8 本研究結果の拡張
本研究の前提条件「各タスクの実行時間は $1$」 は

近似精度を保ったまま 「各タスクの実行時間は任意
の自然数」 と拡張可能である.
アルゴリズムの変更点は, まずタスクの実行時間

$b(\geq 2)$ のものを実行時間 1 の $b$個のタスク $T_{1},$
$\cdots,$

$\ovalbox{\tt\small REJECT}$

に分割し,Ti\rightarrow Ti+l(l $\leq i<b$ ) の依存関係を導入
する. 分割して得られたタスクの集合に対して, 本
研究で提案したスケジューリングアルゴリズムを適
用する. 異なる点は, スケジュールの際に分割した
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タスクを同一プロセッサに割り当てるように再スケ
ジュールすることをアルゴリズムの最後に追加する
だけであり, この変更したアルゴリズムにおいても
同じ近似精度が達成される.

9 おわりに

本研究では,通信遅延を考慮したタスクスケジュ–
リング問題に対し, $c=1$ において, より詳細に解析
することにより近似精度を従来の 14/9 から 26/17
に改善した. また,c $=2$ において, 今まで用いること
の出来なかった二部グラフの最大マッチングを利用
したスケジューリング方法を用いることにより, 近
似精度を改善するとともに\sim $\geq 2$ において近似精
度 2–1/1 $.67c$ のアルゴリズムを与えた. 本手法の
計算量は $O(k^{2}|V|^{4})$ となり, 文献 [3] と等しい. ま
た, 前提条件を緩和し各タスクの実行時間を任意の
自然数としても同じ近似精度のアルゴリズムが得ら
れることを示した.
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