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INTRODUCTION ET OBJECTIFS

"though this be madness,

yet there is method in‘'t"

Shakespeare, 'Hamlet?®







e 1 L]

{e travall de recherche nxposé ici est né du.désir de
formalisation d'un probléme complexe dans les systémes informatiques moder-

nes : la synchronisation des processus concurrents.

Pour ce probléme, apparu comme conséquence des activités
paralléles et des soucis d’efficacité, un formalisme de spécification ne
peut que rendre les solutions moins "artisanales”. C'est un objectif que

nous poursuivons dans la suite.

Nous insisterons au chapitre suivant sur les notions de pro-
cessus et de synchronisation, mais notons néanmoins dés maintenant que la
plupart des dictionnaires classiques définissent un processus comme 1'avance
d'une série d'actions ou d'opérations conduisant 3 une fin ; de méme, le
verbe "synchroniser” signifie : se passer au méme instant ou opérant dans

la méme période de temps (voir par exemple Larousse ou Oxford Dictionary).

Ainsi, une définition informelle de la synchronisation des
processus, pourrait-elle 8tre 1’exécution correcte dans:le temps (c'est-a-

dire qui méne & un résultat) d’un snsemble de séries d'actions.

Les premiers systémes informatiques ne permettaient pas de
simultanéité entre les calculs effectués par 1'unité centrale et d‘autres
opérations comme les entrées-sorties, par exemple. Généralement, un seul
programme se déroulait sur 1'unité centrale st les calculs étaient interrom-

pus au moment ol les entrées-sorties s’exécutaient.

Une analyse rapide des programmes s’exécutant dans un systéme
montre que si un programme nécessite un certain ensemble de ressources (des
périphériques en général), d‘autres programmes utiliseront au méme instant

des ensembles différents.




La sous-utilisation des ressources (le terme de ressource
apparait ici au sens le plus large) en l’absence de simultanéité, a éteé
résolue dans les systémes au prix d’outils mis en oeuvre pour la synchro-
nisation des activités paralléles. En effet, un systéme ayant des ressources
trés variées pour satisfaire & tous les utilisateurs, on essaie de faire tra
vailler plusieurs processus paralléles sur des ensembles disjoints de res-
sources. Mais pour les ressources communes ou partagées par plusieurs pro-

cessus, des mécanismes de synchronisation sont nécessaires.

La tendance actuelle des systémes est de permettre un haut
degré de parallélisme et par conséquent 1l'architecture sera orientée for-
tement pour faciliter les activités paralleles (systémes multiprocesseurs,

réseaux d'ordinateurs).

Pour le partage des ressources dans un systeme, les mécanis-
mes mis en oeuvre doivent permettre 1'exécution de deux ou plusieurs pro-
grammes dont les besoins ne dépassent pas la totalité des ressources dis-
ponibles dans les systémes. De tels mécanismes sont donc constamment soumis

a un ensemble de contraintes.

Pour des raisons de performances, il est apparu profitable de
pouvoir interrompre et découper 1'exécution de plusieurs programmes en uni-
tés de temps. Pour ce faire, il a été nécessaire d'introduire le partage
de 1'unité centrale entre plusieurs programmes (1'unité centrale apparait
donc comme une ressource particuliére utilisée par tranches de temps).
Cette possibilité de multiplexage dans le temps de l'unité centrale intro-
duit une simultanéité "apparente” des programmes. Un autre argument qui
est venu justifier le multiplexage d'un processeur, a été 1l'utilisation

interactive des systéines.




'3.

Notre travail est structuré de la fagon suivante :

Le chapitre 1 contient unhe bréve analyse du concept de pro-
cessus et une présentation des outils de synchronisation existants ; cette
présentation est surtout critique : elle fait apparaitre d'une part 1'évo-
lution des outils, du plus simple (sémaphore) vers des structures plus évo-
luées (moniteurs, expressions de chemins, ..) et d'autre part la nécessité

d’'unse telle évolution,

Ls chapitre 2 présente le formalisme de synchronisation que
nous introduisons, formalisme que nous voulons & la fois généralisateur,
pour couvrir 1°'ensemble des outils de synchronisation. et simplificateur
pour permettre de réduire au maximum 1°’artisanat et 1'intuition dans 1la re-

cherche des solutions aux preblémes de synchronisation.

C'est ce que nous nous efforcerons de montrer au chapitre 3

dans un cadre général.

Enfin, le chapitre 4 traite de 1l'apport de notre modale 2
1°étude du deadlock.

Le lecteur intéressé trouvera également une bibliographie
assez compléte sur le contrfle du parallélisme et plus particuliérement sur

la synchronisation des processus concurrents.







CHAPITRE |

PROCESSUS ET SYNCHRONISATION DE PROCESSUS

"quelques définitions

pour nous dérouiller 1'entendement"

Boris Vian, 'En avant la zizique'




. 4 .

1. DEFINITIONS ET GENERALITES

Les progranmes se partageant les ressources et en particulier
1’unité centrale, sont en général des parties indépendantes. L'exécution
d'une telle partie sur un processeur est claésiquement appelée processus
aéquentiel. 11 faut remarquer tout de suite la nature "dynamique” de cette
notion par opposition & la nature "statique” de la notion de programme ou
de sous-programme. On peut donc considérer un systéme comme un ensemble
de processus sfquentiels coopérants et concurrents, se déroulant en

parallgle.

Dijkstra ( D1 68-a) a suggéré, 11 v a (déja !) plus d'une di-
zaine d'annéas, de modeler des activités concurrentes sur un (ou plusieurs)
processeur(s) par un ensemble de processus qui ont dans leur ensemble das
périodes d'activité indépendantes et des périodes de communication entre

8UX .

Analysons plus en détall les causes des interactions ayant

lleu dans un tel ensemble de processus.

Le nombre limité de ressources disponibfes dans un systéme
conduit inévitablement & une coopération et une compétition entre les pro-
cessus qui se manifeste par un besoin de communication. Les programmes uti-
lisateurs ne sont pas forcément consclents de cette coopération-compétition.
Ce sont las fonctions du systéme d'exploitation qu’'ils appellent, qui la
gérent. Cette interaction sntre les procassus a été modélisée par des varia-
bles de communication. Il sst évident que des problémes de cohérence appa-
raissent si deux processus qui coopérent au moyen d'une variable de communi-
cation ont accés & cette variéble en "m8ne” temps. Cette exclusivité d'accés
3 une méme variable de communication a engendré le probléme de 1'exclusion

mutuelle entre processus concurrsnts.




Le mécanisme de coordination nécessaire dans un ensemble de
processus concurrents pour assurer leur coopération, s'appelle synchroni—
sation des processus. Notons des maintenant que la synchronisation des
processus apparait comme le résultat des contraintes que les processus
doivent respecter dans leur ensemble. Remarquons aussi qu'une communica-
tion correcte entre li2s processus n'est pas suffisante pour garantir leur
coordination. L'exemple du systéme formé de deux processus occupant chacun
une des dedx ressources de ce systéme et demandant 1'autre pour sa progres-
sion, est un probléme "classique” de deadlock (ou impasse). La famine et
la minimisation de 1'attente active dans un ensemble de processus, cons-

tituent d'autres exemples.

Le modélie de processus comme programme en exécution communi-
cant a travers des variables partagées avec d'autres processus, a servi 3
la définition d'outils de synchronisation pour les langages de programmatior
tels gque sémaphores (pi 38-b), régions critiques conditionnelles ( BH 72 ),
moniteurs (Hoa 74 ). |.'objectif de ces outils était d'’'aider le programmeur
a utiliser les variables de communication correctement. Nous reparlerons
plus en détail au paragraphe suivant de ces outils et d’autres structures

de synchronisation, mais remarquons tout de suite qu'ils présentent des

inconvénients importants.

i) Tout d’abord, 1'expression de la synchronisation & 1'aide
des primitives usuelles n'est pas naturelle. En effet, une certaine expé-
rience est nécessaire & la compréhension des solutions aux probléemes de
synchronisation résolus & 1’aide de ces primitives. Leurs actions sont
"saupoudrées” dans les algorithmes et souvent trés loin de 1'’énoncé initial
du probleme. Ce sont donc des outils rarement adaptés au programmeur d’ap-
plication et un usage trés "personnalisé” en est fait de la part du program-

meur systeme.




L] B L]

Pour illustrer cet argumenf. prenons 1°exemple des deux
problémes des "lecteurs - écrivains® résolus par Courtois, Heymans et
Parnas (CHP 71 ), Les solutions ont &été données en termes des primitives
P et V introduites par Dijkstra (Di 68-b). Rappelons bridvement qu’il
s'agit de deux classes de processus, 1°une formée de "lecteurs” et 1'autre
"d'écrivains” consommant une ressource unique. Les processus "écrivains”
doivent avoir un accés exclusif & la ressource, tandis que les "lecteurs®
peuvent se partager la ressource entre eux. Poser le probléme est chose
simple et compréhensible ; pour le résoudre, je cite les auteurs :

"... the solution presented is quite simple, but our experience has shown
that it 1s not easily arrived at. Numerous solutions, which have quits

unreasonable complexity, have been proposed” |

i1) De plus, 11 y a beaucoup d'encre et encore plus de réflexion
dépensées pour prouver la correction de la solution ! Cela implique donc
un autre inconvénient qui est celui de prouver la correction. Je ne veux
pas dire ici que 1la correction des solutions soit douteuse dans tous les

cas, mais seulement qu’elle est difficilement prouvable et souvent trés
coldteuse, On retient surtout des moddles de certains énoncé et de certaines

solutions pour les cas courants [producteur—consommateur, lecteurs-écrivains, .
1i1) Finalement, le critére de généralité est violé car ces outils
de synchronisation sont souvent insuffisants ou inadaptés pour la résolution
de certains problémes de synchronisation. Nombreux sont les exemples de pro-
blémes de synchronisation pour lesquels des adaptations aux outils de syn-
chronisation ont été faites, ou pour .lesquels d'autres outils ont été inventés
De plus, 11 existe aussi les exemples de problémes trés difficiles et non
résolus avec les outils sxistants. On peut surtout citer 1'exemple des sys-
témes répartis qui posent actuellement de sérieuses difficultés (outils mal
adaptés aux processus concurrents se déroulant sur les différents noeuds du
réseau de commutation). Plusieurs problémes sont & signaler : les actions
lancées & travers un réseau le sont de fagon asynchrone ; 1l'efficatité et
1'architecture des systémes répartis imposent de profiter du parallélisme ;
en cas de~panné. i1 faut pouvoir survivre ; pour le contrdle des applications
on doit pouvoilr discerner entre répartition ou quasi-centralisme. Des modéles
nouveaux pour les programmes paralléles répartis apparaissent (Hoa 77, BH 77b)

et des méthodes nouvelles seront inévitablement nécessaires dans ce contexte.




Ces arguments nous démontrent la nécessité d'un formalisme
pour la synchronisation des processus qui soit assez général pour répondre

a ces criteres,

Il devra tout d'abord permettre d'aller plus vite et plus
sGrement vers la solution. Cela signifie donc une certaine possibilite
"d'automatisation” dans la recherche de la solution impliguant une élabo-

ration plus systématique.

Une conséquence de cette automatisation sera de faciliter
1'emploi des primitives de synchronisation choisies dans 1'implémentation

des solutions et de rendre les solutions plus compréhensibles.

La généralité du formalisme devrait permettre une classifi-
cation des problémes de synchronisation et surtout la détection du deadlock.
On facilitera ainsi la preuve des solutions et dans certains cas elle devra

méme étre superflue,

Nous développerons donc un formalisme pour spécifier la
synchronisation des processus. La spécification constitue 1'interface
entre les outils de synchronisation qui l'implémentgnt et les modules de
programmes qui 1'utiliseront. Les méthodes de vérification de programmes
Fl1 67a, Hoa 72b, 0 77) tentent & prouver que 1’implémentation satisfait les
spécifications faites, ou & employer les spécifications pour vérifier les
modules qui utilisent 1'impiémentation. C'est dans ce sens que nous affir-
mons que dans certains cas les preuves de non-deadlock seront superflues,
car si les spécifications éliminent le deadlock et si le formalisme de spé-
cification indique aussi un moyen systématique pour passer & une implémen-
tation, alors aucune preuve n’est nécessaire (cf. chapitre 4) Remarquons
que les méthodes de construction méthodique des programmes (Si 78) sont

ocrientées dans le méme sens.




Notre formalisme de synchronisation est naturel, dans ce sens
qu’il est basé sur les contraintes introduites dans 1’ensemble des proces-
sus par leur coopération et donc est défini comme un mécanisme capable de

leur faire respecter ces contraintes dans leur avance et 3 chaque instant.

Avant de passer a la définition et a 1'’analyse du formalisme,
nous allons énumérer les principaux mécanismes de synchronisation des pro-

cassus concurrents définis ces derniéres années.




2. OUTILS ET STRUCTURES DE SYNCHRONISATION
"CLASSIQUES”

2.1. Les sémaphores

Dijkstra {Di 68-b ) a introduit dans son article maintenant
classique, un outil formel pour résoudre le probleéme d'exclusion mutuelle
en définissant deux primitives P et V (du néerlandais Passeren et Vrijgeven)

et un objet systéme de type particulier, le sémaphore.

Le sémaphore étant dans un espace accessible aux processus

que 1'on veut synchroniser, les deux primitives sont définies par :

P(s) ; V(is) ;
begin s :=s - 1 ; begin s = s + 1 ;
if s < 0 then if s < 0 then
[mettre le processus [réveiller un processus
exécutant en attentel en attente]
end end

Ces deux opérations sont considérées par le systéme comme
indivistibles, en ce sens que si plusieurs processus tentent 1'exécution
simultanée d’une des deux (ou des deux) opérations sur le méme sémaphore,
les opérations ne son: exécutées que 1l'une apres 1l'’autre. En d'autres ter-
mes, 1'accés au méme sémaphore pour les opérations se fait en exclusion

mutuelle.

La base du mécanisme d'exclusion mutuelle est, au niveau
matériel, une instruction (TEST & SET par exemple) permettant 1'implémenta-
tion des sémaphores, outils plus formels, pour résdudre les problémes de
synchronisation au niveau systéme. Il est important de souligner qu's la
base des mécanismes de synchronisation, il existe une exclusion mutuelle
minimale. C'est en raffinant cette minimalité (Lam 77) gue 1’on peut obte-
nir des outils différents et souvent plus efficaces (augmentation du paral-

1élisme, par exemplel.




On peut réaliser un objet de type sémaphore & 1'aids d'un
entier S (dont on fixe la valeur initizle) et d’une file d‘'attente, ini-
tialement vide,

Pour les propriétés spécifiques des sémaphores, nous renvoyons
le lecteur intéressé 3 la littérature maintenant trés abondante. Nous allons

cependant faire quelques remarques.

La définition de la primitive V n'indique pas comment est fait
le choix du processus & réveiller, ce choix dépendant de 1la politiqué de
gestion des files d’attente choisie dans une implémentation particuliére.
Cela signifie que 1l'outil de synchronisation est défini indépendamment de
cette politique en assurant seulement qu'une requ@te quelconque sera prise
en compte au bout d’un temps fini par le systéme. La séparation entre la
politique de gestion et le réveil effectif a 1'avantage de ne pas figer une
fois pour toutes une politique donnée, mais il faut également souligner
un inconvénient majeur : méme pour une politique trés simple (FIFD, par

exemple), sa mise en oeuvre dans le systéme nécessite un travail considérable.

Les primitives de synchronisation favorisent la compétition
entre les processus pour le partage des ressources. En effet, un processus
réveillé par un V passe de 1'état bloqué & 1'état activable, mais en mdme
temps le processus ayant exécuté la primitive V est a 1'état activable ;
les deux processus seront compétitifs pour les ressources. Dans 1'état
activable, un processus a franchi la fin de la primitive P qui 1'avait

bloqué.

Les primitives P et V sont d'ailleurs compactes., en ce sens
qu’aucun processus ne pourra faire une action propre & 1'intérieur de la

primitive entre la modification de la valeur de S et le test qui la suit.
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Pour les besoins de 1’implémentation, on fait la distinction
entre les sémaphores booléens (1'entier S ne prend que les valeurs 0 et 1)
des autres (les premiers suffisent & implémenter les autres). C'est la base
du mécanisme de synchronisation par événements. La coordination entre les
processus est ainsi basée sur le fait que 1'on considére les processus comme

une succession d'événements synchrones avec les deux contraintes suivantes :

. un certain événement peut avoir lieu si tous les événements

d'un ensemble donné ont eu lieu ;

. un certain événement peut avoir lieu si un au moins des

événements d'un ensemble donné a eu lieu.

Ces deux contraintes générent les conditions booléennes liné-
aires apparaissant dans certaines extensions des primitives "wait” et "signa

définies par Habermann (Hab 69 ).

Remarquons ici qu'un événement a un caractere "fugitif” dans
ce sens qu'il est oublié dés qu'il est arrivé (voir la primitive "signal”).
L'outil de synchronisation basé sur les événements n’a lui méme aucune infor
mation relative au nombre de processus en attente sur un événement donné.
Dans le cas des sémaphores non booléens, cette information est contenue

dans la valeur du sémaphore.

Il n’est pas dans notre intention de détailler plus ici les
travaux faits sur la synchronisation par événements et par sémaphores. Nous
avons seulement rappelé certaines caractéristiques nous permettant de voir
plus loin comment le formalisme de synchronisation gue nous définissons cou-

vrira ces cas particuliers. Quelques remargues sont toutefois nécessaires.




, Les sémaphores (et les événements) sont des mécanismes de
synchronisation "indirects” dans le sens sulvant : un ensemble de processus
concurrents ont accés & un ensemble d'objets du systéme destinés & les syn-
chroniser, mais 1'identité de ces processus n'intervient pas explicitement
comme paramétre des primitives employées. Ainsi un processus particulier
n‘a-t-il pas la possibilité d’en bloguer un autre ( Lam 76 ). Ces mécanis-
mes sont donc utiles lorsqu’un processus ignore, en raison de la nature
du probléme, 1°identité des processus avec lesquels il coopére ; les inter-
actions dans 1‘ensemble des processus doivent avoir été prévues & 1'écriture

des programmes.

D'un autre cBté, comme nous 1'avons signalé au paragraphe pré-
cédent, des probléme dont 1°énoncé est relativement simple, ont avec les

sémaphores des solutions assez complexes.

' Toutes ces remarques suggérent 1'idée que les sémaphores et

les primitives P et V telles qu‘elles ont été définies par Dijkstra, ne sont
pas adéquats pour la résolution de certains problémes faisant intervenir des
classes de processus ou des problémes tels que "le diner des cing philoso-
phes” posé aussi par Dijkstra (Di 71 ). Ainsi, plusieure extensions ont-
elles été faites.

Remarquons que lors de la synchronisation par événements, un
pracessus peut attendre plusieurs événements avant de continuer, alors qu'il
ne peut agir que sur un seul sémaphore 3 la fois avec la primitive P. De
méme, alors qu‘un événement devrait libérer tous les processus qui 1l'atten-
dent, la primitive V n‘en réveille qu'un seul & 1a fois.
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Pour un sémaphore donné, deux nouvelles primitives ont été
définies ( WL 72) : P(n,s) et Vin,s), qui sont aussi des opérations

indivisibles et pour lesquelles n est un entier non négatif

Pln,sl) ; Vin,s) ;
if n < s then s := 5 - n else begin s := 8 + n ;
begin [mettre le processus while [il existe un processus B en
exécutant A en attente attente et rang (B) < sl
et rang (A} := n] do [réveiller un processus B tel que
end rang (B) < s et s := s - rang (B)]
end

Ces deux primitives enlévent la limitation décrite ci-dessus
a 1'aide de 1'entier ron négatif rang(B) associé a chague processus B bloqué
Une réalisation possible de ces primitives consiste & mainte-
nir une file d’attente de processus par sémaphore. Lors d'une opération
V(n,s), soit m la valeur atteinte par le sémaphore. Si @ est 1'ensemble
des processus en attente, on pourrait libérer un sous-ensemble @' de pro-

cessus tel que

z n <m
DE?' p
min n >m- I n
pe@-9 P pe® P

eme

N R P . ie p
ou np est la variation du sémaphore induite par le p processus exécutant

une primitive.

Cette réalisation peut aussi s'interpréter de la maniere sui-
vante : lors de la mise en attente on ne fait pas attendre un processus qui

pourrait &tre réveillé comme faisant partie de 1'ensemble @' défini ci-dessu




C'est 1a condition la plus faible sur la libération des pro-
cessus en attente : elle permet un grand choix de stratégies de gestion ds
la file d’attente (réveil par ordre d’ancienneté dans la file, réveil en
fonction des demandes les plus "impeortantes” en quantité de ressources par
exemple, réveil en fonction des demandes les moins importantes). Evidem-
ment, le choix de la stratégie est fait de manigre a minimiser le codt du
révell, Dans ce cas, il restera toujours inférieur au coit d'au plus un
balayage de 1'ensemble des processus er attente. Si, par exemple, on or-
donne les processus en attente dans 1'crdre des demandes décroissantes, 1s

colt des réveils sera moindre, mais la mise en file sera plus codteuse.

Une autre généralisation est de définir des opérations indi-

visibles sur un nombre fini de sémaphores ( Br 74)

P[S1nn 2SN 500028, o ] B V[S1p“ 3S,9sN,560058, 4N ) 3

1722 Kk 177272 k' 'k

[s1 Vi=1,2,....K, (vi = 1,2,...,K faire sy i* si+ni]

s1 Z'ni alors si se si-n

sinon attentel

i

Une réalisation possible de ces primitives consiste & mainte-
nir une seule file d'attente pour tous les processus en attente. Lors d'une
opération V, soit m

la valseur du sémaphore s,. Si@’ést 1’ensemble des pro-

, 11

i i

cessus en attente et ny p la demande du processus p sur le sémaphore s
s

faudra libérer un sous-ensemble P' de processus tel que :

i

b
pe@’

p&'@'p3i€ {1)21--00K} : ni >mi" z
sP p’e@'

ni.p < mg, vie {1.2,....K}

i,p’

Comme précédemment. les conditions ci-dessus laissent une
grande latitude dans le choix des stratégies de réveil. Le codt du réveil
est de 1l’ordre du colt d‘un balayage complet de la file d'attente, avec en

plus une itération & chaque pas sur chacun des sémaphores.
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I1 est important de remarquer 1l'existence de réveils simulta-
nés possibles et nous verrons plus loin que cette solution est & rapprocher
du mécanisme général de synchronisation. Le réveil simultané est ici condi-
tionné par 1'indépendance des actions des processus par rapport aux séma-.
phores concernés. Nous analyserons cet aspect dans un contexte plus général
au chapitre 4, ol nous montrerons comment 1'outil décrit ci-dessus est un
cas particulier d’un mécanisme plus général qui se déduira du formalisme

introduit au chapitre 2

Belpaire et Wilmotte ( BW 73 ), en partant de la remarque
qu'en général les conditions d'attente sont séparees des effets de la syn-
chronisation, se proposent tout d'abord de définir des opérations plus
élémentaires appartenant & un niveau inférieur d'abstraction que les pri-
mitives P et V, et ensuite de donner un moyen de composition de ces opéra-
tions élémentaires. Ce dernier point les améne & définir une généralisation
des primitives de Dijkstra. Ils définissent d'abord les trois primitives

suivantes opérant sur des sémaphores :

a) passage d'un sémaphore (s:) ; 1'exécution de 1'opération
(équivalente & 1l'occurrence d'un événement) est possible si et seulement si
s =2 0. Dans ce cas, l'effet de la primitive est nul :pour le processus exécu-
tant. Si s < 0, 1'exécution est bloguée. Remarquons ici que le passage d'un
sémaphore apparait uniquement comme une contrainte (une barriere) dans

1'avance des processus,

b) retardement d'un sémaphore (down s) : 1l'exécution de

cette primitive est toujours possible. L'effet en est la décrémentation de

s de une unité.

c) avance d'un sépaphore (up s) : 1l'exécution de cette pri-

mitive est également toujours possible et elle a comme effet 1l'incrémenta-

tion de s de une unitsd.
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Ces trois primitives élémentaires peuvent ensuite &tre compo-
sées pour former une autre opération indivisible plus générale. La notation
est :

8 ' 2 1] [} ” 1]
51 s 32 8 ses @ Sn down s 'LEREEY s m up s RTEE s K

avec n, m, k 2 0.

L'exécution de cette opération est possible si et seulement si
la contrainte suivante est respectée par les actions du processus :

8, + 8, + oee * 5 20
et dans ce cas, son sffet est obtenu par la conjonction des effets des pri-
mitives élémentaires qui la composent. Nous remarquons que la contrainte ci-

dessus n'assure pas le passage de tous les sémaphores s,, i = 1,2,...,n car

i
n
)X 8y 2 0 n'implique pas que pour tout 1 ¢ {1,2,...,n} on ait Sy z 0.
i1=1
Les primitives P et V de Dijkstra en sont un cas particulier
car P(s) sest équivalent & 8 : down 8

st V(s) est équivalent & up s.

Pour d'autres détails relatifs a ces primitives et une "hiérar-
chie” des langages de synchronisation, nous invitons 1le lecteur a se référer
a(Bw 731},

De méme, pour d'autres extensions des primitives P et V moti-
vées par des exemples bien choisis, nous suggérons l°article de Presser (
Notons toutefois que la vole de la généralisation des primitives n‘’est pas

trés fructueuss.
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Nos objections sont les suivantes :

Premiérement, les extensions proposées tendent & élargir, ou
plutdt a compliguer, la structure des unités ininterruptibles, ce qui natu-
rellement diminue 1'efficacité du systéme dans lequel 1'implémentation est

faite, car le temps passé en section critique est augmenté.

Les justifications de ces généralisations sont évidentes : il
s'agit d’abord de rencire possible la résolution de certains problémes de
synchronisation (et encore, la totalité n'est pas assurée !) et ensuite de
structurer les solutions. Cette structuration apparait essentiellement dans
une construction "standardisée" des programmes, mais rien n'’est fait au

niveau systeme.

Cela nous conduit & une seconde objection : puisque ces primi-
tives feront partie des processus du systéme & un certain moment de leur
existence, il en résulte des erreurs dues a leur emploi, exactement comme
dans le cas des instructions. Ces erreurs d'utilisation (la "classique” in-
version des P et V en est un exemplel, rendent catastrophiques les inter-
actions dans 1’ensemble des processus ( Br 74 ). C'est surtout le cas de
1'emploi des primitives dans les processus utilisateurs, car pour les pro-

cessus systéme, ces errsurs peuvent facilement étre détectées.

Une troisieme objection est donc 1'impossibilité de détecter
ces erreurs a un niveau tel que la compilation. Or, 1'intérét est de tenter
la réalisation d'outils permettant une certaine "automatisation” du contrble
de 1'interaction entre différentes unités des programmes. Cela suppose une

grande modularité des systémes.,




Avant de passer & 1'analyse d’autres outils pour la synchroni-
sation des processus, donnons une autre définition des primitives P et V
de Dijkstra ( Ko 73 ) qui nous servira par la suite pour dégager une défi-

nition de notre formalisme de synchronisation :

P(s) : when s > Ddo s =5 - 1

V(s) 2 5 2= 8 + {1 3

Dans cette définition, 1’attente lors du P est suggérée par le
test effectué avant le changement de la valeur du sémaphore (la significa-
tion de when au lieu de if est ici essentielle). La définition ci-dessus est
a rapprocher de la définition donnée initialement par Dijkstra.

En effet, les processus bloqués lors d'un P dans la définition
de Dijkstra, sont tous ceux qui attendent 1'exécution du P dans la seconde
définition, parce que la contrainte s > 0O est violée. La seule différence
subsiste dans le mement o0 les processus sont mis en attente, a 1'extérieur
de la primitive l'effet &tant le méme. De méme, un processus réveillé dans
la premiére définition par un V, correspond 3 un processus et un seul auto-

risé a exécuter un P dans la seconde définition.

C'est donc la contrainte s 2 0 qul est voulue de facgon
permanente et de ce fait s > 0O est une pré-condition déduite de s 2 0 et

associée & l'action s := g - 1,

_ A partir de cette simple remarque, le formalisme général
présenté au chapitre 2 sera parfaitement compréhensible,
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2.2. Régions critiques

Le concept de régions critiques a été introduit par Hoare et
Brinch Hansen (Hoa 72a, BH 72 ) pour pouvoir exprimer 1'exclusion mutuelle

dans une construction unique de la forme :

93 I2 3 eee 3 In od

ol v est la ressource partagée et I1 3 12 3oeae 3

de la région critique gui est exécuté comme une primitive.

region v do I

In constituent le corps

Cet outil pour la synchronisation des processus accorde au
compilateur la possibilité de contrdler & son niveau 1l'accés en exclusion

mutuelle aux variables partagées.

Une extension naturelle des régions critiques a été 1'introduc
tion de 1’attente pour un processus demandant 1'entrée dans une région cri-
tigue. Cette extension a été a 1l'origine proposée par Hoare (Hoa 72-a)
et développée ensuite par Brinch Hansen (BH 73-al.

L'écriture devient ainsi :
1} 12 3.
ol B est une condition exprimée sous la forme d'une expression booléenne qui

region v when B do I

.. 3 I od
n——_

doit 8tre satisfaite avant 1l’entrée du processus exécutant dans la région
critigue. Quand un processus entre dans la région critique conditionnelle,
la condition B est évaluée. Si le résultat de 1'évaluation est vrai, 1'entré
dans la région critiqie est autorisée au processus qui exécute les instruc-
tions I,I ; I2 3oawe 3 In ayant potentiellement accés & la variable V. Si la
condition est fausse, le processus est mis en attente dans une file associée
34 la variable v. L'attente est donc associée & la variable v et non & 1la
condition. Si un processus termine une région critique sur la variable v,
les conditions de synchronisation sont réévaluges. Si au moins une de ces
conditions est satisfaite, un des processus en attente est autorisé & ré-
entrer sa région critique. La politique d'attente n'est donc pas spécifiée

comme dans le cas des primitives P et V. La politique d'attente doit assu-

rer le réveil de tout processus en attente au bout d’un temps fini.




La simplicité de conception et la possibilité d’attente pour
des conditions qui peuvent &tre trés complexes, rendent cet outil facile-

ment utilisable. Néanmoins, deux critiques importantes doivent &tre faites :

a) Il est nécessaire de réévaluer toutes les conditions pour
lesquelles des processus sont en attente, chaque fols gqu’un processus exé-
cute une région critique. Ainsi, les régions critiques conditionnelles
devisnnent-elles inefficaces chaque fols que plusieurs processus sont en

attente de ressources en méme temps.

b) La répartition des ressources ne peut pas &tre contr8lée

pour 8tre falte dans un certain ordre.

Donc, une implémentation dui refléte exactement la forme lin-
gulstique des régions critiques conditionnelles n'est pas la meilleure, car
glle considére la région uniquement comme une séquence d'instructions &
gxécuter dynamiquement. D°’autres implémentations ont été propcsées pour é1i-

miner cet inconvénient (voir Schm 78).
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2.3. Moniteurs

Les régions critiques conditionnelles ont introduit une
"discipline” dans 1'utilisation des ressources partagées en localisant

1'accés aux variables représentant ces ressources.

I 'introduction du concept de "classe" dans Simula 67 par DAHL &
concordait avec cette idée en introduisant de plus une structuration :
grouper ensemble la définition des objets partagés et des opérations les
concernant. Cela a contribué & la définition d'autres concepts pour la
synchronisation des processus que nous appellons "structures de synchro-

nisation”.

Le moniteur (initialement appelé "secrétaire” par Dijkstra
( bi 72 )} est la premiere structure ainsi présentée par Brinch Hansen
(BH 72, BH 73-a ) et développée par Hoare (Hoa 74).

La syntaxe méme des moniteurs a été inspirée du concept de "classe” :

[class] nom du moniteur : monitor
begin ... déclarations des données locales au moniteur ... ;
procédure nom de procédure (... paramétres formels ...) ;
begin ... corps de procedure ... end ;
... déclarations d'autres procédures du moniteur ... ;
... initialisation des données locales au moniteur ... ;
end
Un moniteur consiste donc dans un ensemble de données et de
procédures qui définissent ensemble un type abstrait. Les procédures du

moniteur apparaissent ainsi comme des opérations de base associées au type

abstrait.

La diffeérence entre un moniteur et une classe de Simula B7
est que les procédures du moniteur sont destinées & &tre exécutées par des

processus concurrents.
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L'appel d'une procédure du moniteur par un processus est fait

en précédant le nom de la procédure du nom du moniteur.

Remarquons le caractére plus général de cette structure de
synchronisation, par le fait qu'en groupant toutes les régions critiques
conditionnelles associées avec la méme variable partagée dans un seul mo-
dule, on obtient un moniteur dont les données locales seront formées par

les composantes de la variable partagée.

A 1’extérieur du moniteur, seuls les noms des procédures du
moniteur sont connus et 1‘exclusion muturlle & une donnée locale du moniteur
est assurée par le fait qu'une seule procédure du moniteur peut étre exéeutée
d la fois. C'est 1a un exemple de 1’exclusion mutuelle minimale (§ 2.1). Donc
les processus se partagent 1'accés au moniteur d'une fagon compétitive. Deux
optiques différentes peuvent &tre envisagées : on peut soit considérer que
1’'exécution des procédures du moniteur appartient au processus appelant et
est soumise aux contraintes d'exclusivité st de réveil, soit que le moniteur
est un processus particulier et que 1°appel d'une procédure du moniteur est
1'exécution d’uns fonction du processus sppelant vers ce processus particulier.
Le processus appelant attend la fin de la fonction pour continuer son avances.

Le moniteur joue alors le r8le d'un processus "arbitre”.

Mais pour assurer la synchronisation des processus 11 est
nécessaire de suspendre 1°exécution d’une procédure du moniteur jusqu’a ce

que certaines conditions sur les données du moniteur soient satisfaites.

Comme dans le cas des régions critiques conditionneliles,
1'attente a été introduite dans le cas das moniteurs, sous la forme du con-
cept de variables de type condition. Ure telle variable autorise un proces-
sus & relacher 1°'exclusion mutuelle sur une procédure du moniteur et & se
mettre en attente (pour réaliser cette attente, Brinch Hansen et Hoare pro-
posent 1°'utilisation des "queues d'événements”) pour qu’une autre procédure
du moniteur puisse lui signaler (lors d'une exécution future par un autre
processus) que la condition pour laquelle il attend est satisfaite. Les

primitives wait et signal sont introduites pour manipuler ces variabiles.
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La différence avec 1les régions critiques conditionnelles
est que, daps le cas des moniteurs, il n’existe pas de réévaluation impli-
cite d'une expression booléenne, car 1l'utilisateur doit é&tre sir que 1l'ex-
pression booléenne implicite devient vraie avant 1'opération signal.

La critique que nous faisons & cette implémentation de 1'at-
tente, est que toutes les interdépendances entre les différentes procédures
du moniteur doivent &tre analysées, prévues et implémentées par le program-
meur lui-méme. Aucune analyse statigue et globale des contraintes existant
dans 1l'ensemble des processus se partageant (en se synchronisant) les
procédures du moniteur n'est faite "automatiguement” au niveau de la

compilation.

Une évaluation d'expressions booléennes est suggérée par Hoare
dans sa définition des moniteurs ( Hoa 74 ) : "the synchronizing primitive
which is easiest to use is probably the conditional wait

wait (B) ;
where B is a general hoolean expression (it causes the given process to wait
until B becomes true) ; but this may be too inefficient for general use in

operating systems ...".

L'inefficacité suggérée ci-dessus est due au fait que B peut
dépendre de données locales du processus exécutant (par exemple des données
locales & la procédure du moniteur qui est exécutée). Cela implique qu'a
chague fois qu'un processus abandonne le contrdle du moniteur, 1'expression
B doive &tre réévaluéz par chaque processus en attente sur cette condition,

alors qu'une seule aura acces au moniteur.




On peut imaginer ( Kes 77 ) une autre implémentation de 1'at-
tente conditionnelle pour pallier 1'inconvénient ci-dessus. Des conditions
peuvent &tre déclarées a l'entrée du moniteur, ce qui implique que ces con-
ditions ne peuvent plus dépendre des données locales a une procédure qusl-
conque du moniteur (donc données locales & un processus appelant). Ces
conditions déclarées a l'entrée du monitsur, peuvent &tre utilisées a
1'aide de la primitive wait dans les procédures du moniteur en indiquant,
par un identificateur, la condition concernée. L’exécution d'une telle ins-
truction wait invoquera 1'évaluation de 1'expression boocléenne correspon-
dante. S1i elle est vraie, alors le processus continue, sinon il est bloqué
sur la condition correspondante. Un processus abandonne le contrfle du
moniteur quand il est mis en attente sur une certaine condition, ou quand

11 sort du moniteur.

fLorsqu’un processus abandonne le contrfle, les conditions
ayant des processus en attente, et uniguement celles-ci, sont évaluées,
Pour la premiére de ces conditions qul est vraie, un des processus en at-
tente est réveillé j; si aucune condition n’est vérifiée, le moniteur sera
accessible par un autre processus extérieur. Remarquons que les processus
en attente ont une certaine priorité par rapport aux autres, mais que 1l'or-
dre d'évaluation des conditions n'est pas spécifié.

Plus exactement, on peut distinguer, dans le cas de moniteurs,

trois niveaux de priorités possibles. Par ordre croissant on a :

. tout d'abord les procesisus en attente d’entrée dans le mo-

niteur (processus extérieurs) ;

. 18 niveau des processus qui peuvent "potentiellement” pren-
dre le contrbfle du moniteur, mails
- ont réveillé un autre processus et attendent sa sortie du

moniteur,




- attendent, a cause de 1l'exclusion mutuelle, d’entrer dans

le moniteur.
. Le niveau du processus qui s’exécute.

Nous verrons (§ 1 Ch. 4) que 1l'inefficacité des implémentation
faites pour les moniteurs est due & 1l'absence de relations entre ces trois

niveaux.

Une autre critique que nous faisons & ce mécanisme, est 1'abs-
cence d'interactions entre les conditions. Plus explicitement, 1'exécution
d'un processus en attente sur une condition n'a aucune influence sur 1'éva-
luation des autres conditions ; donc pas de relation explicite entre la

condition de réveil et 1'action du processus qui met en attente.

Des contraintes (exprimées, comme nous le verrons plus loin,
3 1'aide de variables de communication entre les processus) que devraient
respecter les processus a 1'extérieur du moniteur, permettent 1'expression
de relations dans 1'ensemble des processus synchronisés par le moniteur.
lLe réveil systématique de tous les processus pour lesquels les contraintes
deviendraient satisfaites & la suite de 1'exécution:d'une procédure du mo-
niteur par un processus, ainsi que des mises en attente systématiques

pourront 8tre déduits

Aprés avoir défini notre formalisme de synchronisation, nous
indiquerons la possibilité d'exprimer des contraintes globales pour 1'en-
semble des processus & synchroniser, ce gui permet une éventuelle implémen-
tation "automatisée” des moniteurs et évite donc & l'utilisateur d'analyser
des interactions entre les processus. Répétons encore que ce travail pourra

ainsi &tre fait au niveau des langages ou du systéme.

Soulignons enfin que les moniteurs ne constituent pas des
outils plus "puissants” que les primitives de Dijkstra, mais plus pratiques

car plus structurés.
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2.4. Les chemins de synchronisation

("path expressions”)

Le concept de moniteur spécifie la synchronisation des pro-
cessus par la définition d'un objet (ou classe), mais les opérations de

synchronisation restent explicites, telles que wait et signal, et doivent

étre incluses dans le programme.

Une structure de synchronisation plus abstraite a été définie
par Campbell et Habermann, ol la synchronisation des processus est concen-
trée au niveau de la définition de types (CH 74).

On considére un processus opérant sur un ensemble donné d'objets
par une séquence d'’actions, Dans certains cas il est important qu'une seule
action puisse &tre exécutés a un moment donné sur un objet particulier,
1'ordre d'exécution des actions sur les différents objets étant indifférent ;
dans d'autres cas, l'ordre d'exécution des actions est imposé (la production
d'un bien doit précéder sa consommation, par exemple). Un ensembls d'objets
peut é&tre défini par son "type abstrait” qui décrit d'une part la structure
interne de 1l’ensemble d'ocbjsts et, d'autre part., les procédures ayant accés
a cet ensembls d'objets et qui psuvent éventuellement modifier sa structure

interne,

Bans ( Ca 74 ) Campbell introduit 1'emploi des expressions de
chemin définissant 1°ordre d°‘exécution {ou des contraintes sur 1'exécution)
des actions sur un objet dans la définition de son type. La définition de
type contient ainsi la description de la nature des données et leur utili-
sation. Pour un type donné, les "chemins” de synchronisation font partie
de sa structure interne en définissant les contraintes d’ordonnancement
auxquelles les actions invoqdées par un processus ayant accés & ces objets
doivent obéir, .
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On décrit ainsi les besoins de synchronisation, les défini-
tions des procédures locales et les opérations possibles sur des objets

du type spécifie,

Chague fois qu'un objet d'un certain type est créé, on crée
aussi une expression de chemin associée que les processus ayant accés a

1'objet doivent respecter dans leurs actions.,

L’écritLre est de la forme :

type nom ;
... définition des données ...
path ... end

... opérations ...

end type

L'expression de chemin est définie par les mots path et end.
| 'expression elle-méme est une expression réguliére décrivant les séguences
d'exécution possibles des actions sur un objet d'un type donné et est défi-
nie & l'aide des opérandes (nom de procédures) et des opérateurs suivants :

; est l'opérateur de séquencement

+ est 1'opérateur de sélection exclusive

* est 1'opérateur de répétition (de méme les mots path et end

représentent la répétition de 1’exécution de 1'expression

qu'ils délimitent).

La syntaxe des expressions de chemin est complétée par les

parentheses ( ) exprimant la priorité.

Par exemple,’

path a (b » + ¢) d end
représente 1'exécution d'un nombre arbitraire d’actions b ou d'une seule
exécution de 1l'action ¢ entre 1'exécution d’une action a et d'une action d.
L’énumération implicite contenue dans 1'expression de chemin implique une

autre exécution possible de a apres la fin de d et ainsi de suite.
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I1 est facile de remarquer que l'opérateur ; est distributif
par rapport a l'opérateur +. Par contre, 1l’opérateur x n‘est distributif ni
par rapport a 1l'opérateur + nl par rapport & 1'opérateur ;, Ainsi

(b +c)x # bx + c*

car by c3 be (b + clx mais bz c; b € bx + c*
et (b s c)lx# br 5 ox

car by cs be (b s c)x mais by c3 b € bx ; c*
L’évaluation de 1°'état d'une expression de chemin et lg test
de 1'6ligibilité d'uns action & exécuter sont faits entre les exécutions des
opérations et sont indivisibles.

Etant une expression réguliére, une expression de chemin peut
étre représentée par un graphe dont les arcs sont associés aux procédures
et 1les noeuds représentent les états de la machine d’états finls associlée,
L*'état initial et 1'é&tat final sont confondus.

L'expression de chemin est dite simple si dans 1le graphe repré-
sentatif 11 n’existe pas plusieurs arcs ayant le méme nom ;3 elle est non
simple dans le cas contraire. Pour une sxpression non simple, le graphe

représentatif n’est pas unique.

Par exemple, path a(bx + <%)d end

est représenté par le graphe : ou par le graphe :
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Campbell (Ca 74 )} a montré gu'une expression de chemin
simple peut &tre implémentée & 1l'aide des primitives P et V sur des séma-

phores booléens.

Ainsi les expression de chemins (et les moniteurs également)
ne sont-elles pas des outils de synchronisation plus "puissants” que ceux
énumérés auparavant, mais leur méthodologie de conception les rend plus
pratiques que les primitives de synchronisation. L’équivalence entre ces
structures et les primnitives P et V de Dijkstra a été démontrée par 1'im-
plémentation des primitives P et V dans ces structures et inversement par

leurs implémentations respectives & 1'aide des primitives P et V

Comme dans le cas des régions critiques conditionnelles et
des moniteurs, on doit avoir la possibilité de spécifier dans une expres-
sion de chemin le fait gue 1'exécution d'une action est soumise & la véri-

fication de certaines conditions.

Pour cela on définit une expression de chemin conditionnelle
3 1’aide d'un élément conditionnel de la forme :

[<cond.1> : <elem.1>, ... <cond.n> : <elem.n>, {elem.(n+1}}]
qui est égal & 1'élément le plus & gauche pour lequel la condition est vrais
ou, si toutes les conditions sont fausses, au dernier élément qui est spé-

cifié sans condition ( Hab75-aj.

{es conditions sont des expressions booléennes dans lesquelle
les opérandes sont du méme type que le type dans lequel 1'expression de che
min est définie. De plus, toutes les opérations modifiant les opérandes
doivent apparaitre dans 1'expression de chemin contenant 1'élément condi-
tionnel. Ces restrictions: soent nécessaires pour assurer gue 1'évaluation
d'une condition ne sera pas perturbée par d'autres actions opérant sur les
opérandes de cette condition. C'est donc un moyen d'assurer l'exclusion

mutuelle d'accés a ces opérandes.




Nous soulignhons icl le besoin d'exprimer globalement pour
un ensemble d'actions des conditions d’exécution. Le formalisme que nous
développerons plus loin va dans ce sens en généralisant le caractere des

conditions,

Par définition, les opérations dans une expression de chemin
sont exécutées en exclusion mutuelle, mails dans une définition de type il
est intéressant de pouvoir définir plus qu'une expression de chemin. Csela
peut &tre justifié par la possibilité d'exprimer le parallé&lisme dans
1'utilisation d’un typs donné. Ces expressions peuvent &tre indépendantes,
en ce sens qu'aucune opérande d'une expression n‘*apparait dans les autres

ou peut avoir les mémes opérandes.

Par exemple, les deux expressions de chemin suivantes sur
le méme type :

path a5 ¢ end

path bs ¢ end

expriment le fait que deux actions a successives sont séparées par une ac-
tion ¢, de m8me pour deux actions b successives, st que deux actions ¢ suc-
cessives sont toujours séparées par une action a et une action b, Mais les
deux expressions de chemin ne spécifient pas 1°ordre entre a et b, donc ces
deux actions peuvent s’exécuter en paralléle., Il s'ensuilt que l'action ¢
sulvante ne peut commencer son exécution avant la fin des deux actions a

et b,

Dans ces expressions de chemin multiples, 1'exclusion mutuel-
le n’est donc pas assurés. Pour remédier a cela, on peut introduire une opé-
ration de concaténation notée "°", entre deux expressions de chemin sur le
méme type, qui définira une nouvelle expression de chemin qui assurera
17exclusion mutuelle, Ainsi :

path a; ¢ ® by c end

traduit 1'exempls précédent.




Analysons les répercussions éventuelles dues aux restrictions
imposées sur les éléments conditionnels dans les expressions de chemin con-
ditionnelles. Dans une expression multiple, une variable appartenant a un
g¢lément conditionnel peut &tre modifiée uniquement par des actions appar-
tenant & l’expression de chemin simple dans laquelle la condition apparait.
La concaténation de telles expressions sera licite car toutes les opérations
sur les variables appartenant a une condition apparaissent dans 1'expression
résultante. Une nuance reste & signaler sur la concaténation et nous la si-

gnalons par 1'exemple suivant.

Considérons 1l'expression de chemin multiple suivante
path [x £y : a ; c] end
path [x <y : b ; cl end
et 1'expression de chemin résultant de leur concaténation :
path [x <y : a; cl °[x <y :bsclend

Supposons que les actions a, b et ¢ soient définies par :

]

a fait x = x - 1 ;

b fait y 1=y - 1 ;

H

"

c fait x X + 13y 1=y +1;

L'expression de chemin résultant de la concaténation est correcte, mais pas
ses deux expressions paralléles. En effet, a dans la’ premiére expression,
modifie une variable appartenant & la condition du second et b dans la se-

conde, modifie une variable appartenant & la condition de la premiére.

Malgré cette possibilité de spécifier des expressions de che-
min multiples pour les définitions de types, les objets ont un caractéere
figé aprés leur définition. Ainsi, un utilisateur ayant besoin d'objets pour
lesquels d'autres régles de synchronisation soient valables que celles dé-
crites initialement dans la définition du type de cet objet, doit-il redé-

finir entiérement le type considéré,




Remarguons que dans une expression de chemin il existe des cas
ol 1'exécution de deux procédures différentes est possible, mais 1'exécution
de 1'une est plus prioritaire. On peut donc introduire dans ce cas, pour
remplacer 1'opérateur +, un opérateur > indiquant cette priorité. Notons
toutefois que 1'introduction des opérateurs de priorité augmente les risques
de deadlock.

De méme, on peut remarquer qu'a la différence d'autres outils
de synchronisation, les expressions de chemin contiennent des compteurs
itmplicites qui garantissent que la séquence d'exécution est légale par rap-
'port a 1'expression de chemin donnée. Comme exemple, rappelons 1l'extension
proposée par Flon et Habermann ( FH 76 ) en introduisant "1'élément de
chemin numérique”. Par exemple, path (f - g - ... - kln_ggg dénote une
sélection d’une des actions (f + g + .., + k) avec la contrainte supplé-
mentaire que ¥ f 2 #g2 ..., 2 # k2 #Ff-nodu # f indique le nombre
de fois que 1l'action f a été exécutée. (Par exemple, path (f ; g)* end
s'exprime par path ((f - g)1)* end).

Soulignons le caractére global ds cette contrainte sur 1‘en-
sembls des processus concernés par les actions définissant 1'expression de

chemin, caractéristique qui viendra appuyer notre formalisme.
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En vue de besoins qui seront utilisés ultérieurement, rappe-
lons 1'implémentation des chemins de synchronisation & l'aide des primitives

P et V données dans ( CH 74).

On définit les deux primitives suivantes intervenant dans la
traduction des parentheses :

PP (x : integer ; S, Si : sémaphore) ;

begin P (S) 5 x := x + 1 ; if x > 0 then P (Si) ; V (S) end

VW (x : dinteger ; S, Sj : sémaphore) ;

begin P (S) ; x := x - 1 3 if x < 0 then V (Sj) ; V (S) end

Les régles de transformation des expressions de chemin sont
les suivantes {on notera par ---> la transformation)
path {expression} end ---> P (S1) {expression} V (S1)
avec S1 initialisé a 1,
3 —-->V (S82) P (82)
avec S2 initialisé & 0,
({expression 1} + {expression 2}) ---> 0Og {expression 1} 0Od
Og {expression 2} Od
ot Og est une primitive P ou PP et Od est wune primitive V ou VWV
P (si)({expression 3})*V (Sj) ---> PP i(x, S, Si)
{expression} W (x, S, Sj)

avec initialement x = 0 et S = 1.

L'exemple suivant donnera une idée plus précise de ces

transformations
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path {a + ?]* 3y ¢ end
]
v
P(S1) (a + b)*x ;3 c V(S1)

* -

P(s1} (a + blx V(S2) P(S2) c V(S1)

v
PP(x, S, S?] (a + b) W(x, S, S2) P(S2) c V(S1)
v
PP(x, S, S1) a WI(x, S, §2) PP(x, S, S51) b WIix, S, 52)

P(S2) c VI(S1]

avec initialement S1 = S = 1 et S2 = x = 0.

D'autres propositions d'opérateurs et éléments dans les expres-
sions de chemin sont données par Habermann dans (Hab 75-a) et de nombreux

exemples sont traités également.

Il est important de remarquer sur cette structure de synchro-
nisation, "1'indépendance” voulue dans sa définition entre les régles que
les processus dolvent respecter dans leur avance dans 1l'exécution de cer-
taines actions et 1°expression propremsnt dite de ces actions qui n'’est pas
spécifiée dans la définition des expressions de chemin, Cette remarque sou-
ligne 1°'indépendance qui doit exister entre la spécification des processus
sux-mémes et les contraintes qu'ils dolvent respecter dans leurs actions
pour se synchroniser. Cette indépendance montre le caractére "haut niveau”
de cette structure par rapport aux primitives de synchronisation, en lais-
sant au programmeur ls seul soin (non négligeable {) d’écriture correcte
des programmes et d'introduilre dans un langage spécifique la description

des regles nécessaires & la synchronisation.

Mentionnons enfin le caractéere d'inefficacité relative des

‘propositions d'implémentation des expressions de chemin.
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Une premidre ambiguité peut étre illustrée par 1'exemple
suivant. Considérons une expression de chemin non simple :

path a (bc + bd) e end
Comme nous 1'avons vu plus haut, cette expression a un graphe représentatif
_dont deux arcs portent le méme nom : b. Une telle ambiguité ne peut pas étre
détectée quand 1'expression sera compilée et donc le programmeur est obligé
de la prévoir en transformant d'abord 1l'expression ci-dessus en :

path ab (c + d) e end
Mais le probléme est plus compliqué si 1l'expression de chemin ci-dessus
devient

path a (bc + bxd) e end
Dans ce cas, l'inefficacité d’implémentation est due & la nécessité d'intro-
duire un nombre non négligeable d'actions "vides” car bx doit &tre remplace
par @ + b . bx ol @ est une action vide n'ayant aucune influence sur les
variables de synchronisation, mais qui sera traitée au méme titre qu'une
procédure guelcongue & synchroniser. Dans d'autres exemples, bx doit &tre

remplacé par @ + b @+ b (@ ... bbx) ...).

L'emploi des expressions de chemin n'exclut pas la possibilité

de saturation ou de deadlock.

Par exemple, dans 1'expression multiple :
path b + ¢ end
c pourra attendre indéfiniment si les exécutions de a et b sont demandées

pendant 1'exécution 1l’une de 1'autre.

De méme, dans 1l'expression multiple
path a b ¢ end
path a' ¢ b end

le deadlock est inévitable aprés la premiére exécution de a et a’.
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Remarguons toutefols 1'avantage des expressions de chemin
sur les primitives de synchronisation par le fait que le deadlock peut 8tre
détecté a la compilation des expressions. Mais comme nous le verrons au §
le deadlock reste possible 3 1'exécution par les processus des actions syn-

chronisées & 1l'aide des expressions de chemin.

Mentionnons enfin les travaux trés récents effectuds a 1'Uni-
versité de Newcastle Upon Tyne { LaTo 76 ) pour la définition formelle d'un
langage pour la spécification des systémes basée sur les notations et la
définition des chemins de synchronisation. Le but de ce projet at les choix
qui ont ét8 faits sont justifiés de la fagon suivante :

S1 1°'on veut spécifier un systéme dans un langage de programma-
tion classique, les détails d'implémentation de ce langage influenceront
parfois inutilement la spécification du systéme. Pour 1'implémentation de
concepts formulés d'une fagon abstraite & 1'alde d'un formalisme de spéci-
fications, il suffit de donner des reégles pour la portabilité des concepts
du formalisme qui sert & leur spécification dans un langage évolué possédant
des primitives appropriées pour la synchronisation ;3 c’est dans cette optique
que nous développerons notre formalisme et également avec la possibilité
(comme on le verra, cette possibilité existe pour la plupart des problémes
de synchronisation) que de telles régles de transition, puissent se déduire

systématiquement de la spécification.
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La syntaxe du langage développé & Newcastle Upon Tyne est

brievement

program = begin {path / process @ 3} + end

process = process sequence end

sequence = sequence ; or element / or element

or element = or element, element / element

element = operation / (sequence)

path = path path sequence end

path sequence = start seguence

start sequence = start sequence : star or element / star or element
star or element = star or element, star element / star element

star element = path element * / path element

path element = element / (path sequence)

1

operation = name

name = letter {letter / digit} *
letter =a / ... / 2

digit =0/ ... / 9

ol "+” et "#*" indiquent respectivement des séquences d’au moins une ou plu-

sieurs, ou zéro ou plusieurs, occurences de la production qui les précede :

{element @ ;} + est équivalent & element {; element} * et "/” indique

1'alternative.

Ainsi par exemple

begin path deposit 1 ; remove 1 end ;

path deposit 2 ; remove 2 end ;

process deposit 1 ; deposit 2 end ;
process deposit 1 ; deposit 2 end ;
process deposit 1 ; deposit 2 end ;
process remove 1 ; remove 2 end ;
process remove 1 ; remove 2 end ;

end

décrit 1'existence dans ce systeme de deux ressources distinctes sur




lesquelles les opérations respectent les régles décrites par les deux
expressions de chemin 3 trois processus distincts qui peuvent déposer
dans 1'une ou l'autre des ressources et deux processus distincts qui

peuvent enlever.

t.e lecteur peut facilement constater que ce systéme n'est
pas dépourvu de conflits ( "inanition” du dernier processus dans certains

cas).




39

2.5. Les réseaux de synchronisation

La théorie des graphes a été développée dans les trente der-
nieéres années pour la description, l'analyse et un méme temps la modélisa-
tion des systémes de processus du monde réel. En effet, des problemes réels,

tels les problémes de transport, ont été a la base de cette theorie.

Le modéle de réseaux introduit par Petri a servi a la modéli-
sation des systémes de processus, car il permet 1'expression de propriétés
telles que le traitement paralléle, 1’exclusion mutuelle, ... (HC 70).
lLes réseaux de Petri définissent plus qu'un outil de synchronisation ; ils
constituent en méme temps unbformalisme pour la modélisation des processus
et 1’étude de leurs propriétés telles que 1'absence du deadlock

et les regles de synchronisation.

Nous insistons sur cette remarque, car elle concorde avec la
description distincte de la structure interne du processus d'un cdté et de
leurs régles de synchronisation d'un autre cdté, ou plus généralement de la
définition du type d'un objet donné et de son comportement dans un enviro-
nement concurrentiel formé d'un ensemble d'objets du méme type ou de types

distincts.

Remarquons toutefois que les réseaux de Petri ne représentent
qu'un sous-ensemble des propriétés des processus, car ils n'incluent pas la
structure de données des programmes, l'allocation des ressources physiques
aux processus et le détail algorithmique quand il est purement séquentiel
et local. Avec un réseau de Petri, on représente un "squelette” des algo-

rithmes ou une "structure” vis & vis de la synchronisation.

Les premiers résultats théorigques sur les réseaux de Petri on
. 6té obtenus par Petri lui-méme en analysant la représentabilite des fonctior

logiques élémentaires par flots dans les réseaux.




Plus tard, Holt (Holt 68 ), Genrich ( GL 73 J, Holt et
Commoner { HC 70 ) ont employé ce formalisme pour 1°'étude des moddles de

systémes informatiques,

Pour la présentation de ce formalisme, nous rappelons un cer-

tain nombre de notions classiques ds la théorie des graphes (Ber 73),

Un graphe est un couple G = (X,U) formé d'un ensemble X
(supposé fini) de "sommets” et d'un sous-ensemble U du produit cartésien
X x X "d'arcs”. Précisons que cette définition correspond a ce que 1'on
appelle couramment un graphe orienté car par cette définition tout graphe
est orienté, mais pour des raisons liées a certaines applications (quand
par exemple la relation U est symétrique), i1 ast commode de considérer un
graphe comme non orienté en ignorant le sens des arcs implicitement contenu
dans le produit cartésien.

si Uk = (xi, xj) € U alors le sommet x, est appelé "extrémité
initiale” de 1'arc U et x, son "extrémité finale”.

i

si i =kj. algrs Uk est une “"boucle"”.

L'arc Uk est appelé "sortant” de x; ou "incident” a xJ.

Un sommet n’ayant ni arcs incidents ni arcs sortants, est dit
*isolé”,

Un "chemin” (de longueur p) dans G est un ensemble U1,U2.....Up
d’arcs et un ensembla xo.x,l,....xp de sommets tels que Uk = [xk_1.xk] ou
u, = (xk,xk_1) avec k = 1,2,...,pP.

0
Si pour tout k = 1,2,....p-1 le sommet x

51 x, = xp alors le chemin est dit "fermé”.
K n'apparait qu'une
seule fois dans la définition du chemin, alors ce chemin est "simple”.
Un chemin simple et fermé s’appelle "cycle”.
Si dans un chemin on a u, = [xk_1.xk) pour tout k alors 1le
chemin est appelé "chaine”.
Une chalne simple et fermée est appelée "circuit”.
Un graphe est "connexs"” si pour tout couple de sommets 11

existe au moins un chemin qui les relis,
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Nous nous limiterons ici aux graphes connexes et sans boucle.
Un tel graphe est dit "biparti” si 1'ensemble des sommets est la réunion de
deux sous-ensembles distincts non vides (X = PuT, P # 0, T # 0, PnT = 0) et

dont les arcs n'ont jamais leurs extrémités dans le méme sous-ensemble,

On appelle couramment le couple (G,f) formé d'un graphe G et

d'une application f sur G (sur X ou sur U ou sur les deux]) & valeurs réelles

un "réseau”.

Un résecu de Petri (PN,u) est défipni par :

a) un graphe biparti PN = (P, T, 0+|,|+0] formé
- d'un ensemble non vide de "places”, P
- d'un ensemble non vide de "transitions”, T avec PnT = 0
- de deux relations binaires o+| € P x T et |+0eT x P
telles qu'il n'existe pas de places ou de transitions

isolées,

b) une fonction p : P > N appelée marquage de places. Chaque
place du réseau peut ainsi contenir un certain nombre de

"marques”.

Une place peP est dite "place d'entrée” d'une transition teT
si la relation p o>|  est vraie ; si par contre t |»o p alors p est appelée

"place de sortie”.

Un réseau de Petri "pur” est un réseau de Petri tel que pour

chague transition 1l'ensemble des places d'entrée et de sortie est disjoint.

La définition ci-dessus des réseaux de Petri correspond a cell
donnée initialement par Petri lui-méme ; plusieurs généralisations en ont ét

faites pour des besoins de représentation de systemes complexes :
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. réseaux de Petri "généralisés” pour lesquels une fonction
de 1'ensemble des arcs dans N - {0} a été rajoutée (c'est un réseau "capa-
citif” o0 chaque arc posséde une capacité non nulle s'il existel ;

. réseaux de Petri avec priorités

. réseaux de Petri temporisés

. réseaux de Petri synchronisés, .. (MPS 77).

Par la suite nous ne ferons pas de différence de langage entre

réseaux de Petri et réseaux de Petri généralisés.

Dans les réseaux de Petri on peut définir une régle d’°évolu-
tion permettant & un marquage d’en génfirer un autre. Cette régle d'évolu-
tion peut se définir ainsi :

si toutes les places d’entrée p d'une transition t possédent
un nombre de marques supérieur ou égal & la capacité de 1°'arc les reliant
3 cette transition, alors on enléve de chaque place d'entrée p un nombre
de marques égal a la capacité de 1'arc p o+l t et on ajoute dans chaque
place de sortie p’ de t un nombre de marques égal & la capacité de 1‘arc
t |0 p’.

Ce changement d'état du réseau est une opération indivisible
et on dit que la transition t a été activée.

Le flot des marques dans les chailnes du réseau sera ainsi syn-

chronisé aux transitions.

Mais pulseque la possibilité d'activation d'une transition
dépend uniquement de son environnement immédiat, il est possible que plu-
sisurs de ces événements prennent place indépendamment 1°un de 1'autre
"simultanément”. Remarquons ;outefois que dans ce cas, certains états du

systéme peuvent ne pas apparaitre explicitement dans son évolution.
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Soient |t et u' deux marquages de PN et soit T un sous-ensemble
des transitions activables indépendamment dans u. Si le résultat de cet en-
semble d'événements "simultanés” génére le marquage u' on peut ainsi définir
une relation ;> entre ¢ et p' par

u ;> B’ ssi (V peP) (¥ tet) uip) =2 I capa (p,t)

teT

p' (p) = u(p) + ¥ capa (t,p) - I capa (p,t)
teT tet

ol capa est la fonction sur les arcs définissant un réseau de Petri générali

A partir de cette relation on peut définir une relation

d'équivalence entre lis marguages par :

= p' ssi (3T1.T2,...,TSJ (Buo.u1,....usl :

= U, =u' i 22500es HER TN => U,
Mg = M. g = w' et Vie{1,2 shauy 4 2y

ou My M

.o i1
i

Nous appelons réseau de synchronisation le couple formé de

PN et de la classe d'é2quivalence (u) correspondant & un marquage initial

U du réseau.

Une représentation d’un réseau de synchronisation peut &tre

obtenue de la maniere suivante :

. 1'ensemble des marquages de {|) définiront les sommets

du graphe,

. les arcs du graphe correspondent aux relations ;> entre

les différents marquages.




Le réseau de synchronisation correspondant au réseau de Petri

ci-dessus peut 8tre représenté par :

Hg étant le marquage initial indiqué ci-dessus.
Notons que 1’ordre de marquage de {y. z} est indifférent.
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Nous avons rappelé ci-dessus la définition des réseaux de Petr:
et des réseaux de synchronisation et nous insistons encore sur 1'élégance
de ce formalisme pour la modélisation des systémes séquentiels et paralléles
De ce fait, il s'ensuit que la simulation des processus paralleles se base
3 profit sur ce modéle, étant donnée la facilité de compréhension et 1'exis-
tence dans le modele de certaines preuves sur le comportement du systéeme de

processus (absence du deadlock, vivacité, ...).

I1 faut toutefois souligner que la représentation par un résea
de Petri des systémes complexes devient rapidement laborieuse et elle ne peu
se faire que dans le cas ol ces systémes restent déterministes (tous les cas
d'exécution sont connus ou analysables & 1l'avance), mais ne comprend pas le
cas des systémes non-déterministes (programmes concurrents dans les applica-
tions réparties, par exemplel,

L'apport des réseaux de Petri & la synchronisation des proces-

sus concerne la spécification sémantique de la synchronisation.

Nous soulignaons encore la possibilité de séparation entre la
représentabilité des contraintes de synchronisation d'une part, et de la

structure des processus vis & vis de la synchronisation d'autre part.

Pour la modélisation des systémes complexes & l'aide des re-
seaux de Petri, il existe des méthodes de décomposition permettant une ana-
lyse par "réduction”, mais une guestion reste encore ouverte & notre connaic
sance : peut-on trouver, pour un probléme donné, des méthodes systématiques

de construction de réseaux de Petri représentatifs "corrects” ?




CHAPITRE |1

FORMALISME DE SYNCHRONISATION PAR CONTRAINTES

*still glides the stream,
and shall for ever glide ;
the form remains,

the function never dies"

W. Wordsworth, 'After thoutht'




1, FORMALISATION DE LA NOTION DE PROCESSUS

1.1, Historique

Ce mot latin signifiant "progrés” est devenu, dans la théorie
des systémes, une notion abstraite & propos de laquelle Wilkes disait :

?ees in neither case it is very easy to pin the concept down in a definition”.

Le 'fil rouge' dans la compréhension de cette notion peut 8&tre
dégagé en se reportant aux nombreuses définitions données (Dijkstra, Denning,
Dahl, Wirth, Knuth, Horning & Randell, Brinch Hansen, Crocus, etc ..},
et en constatant que le facteur commun & toutes ces définitions est un en-
semble "d’opérations” ou "actions” ou "instructions” temporelles qui, exé-
cutées dans un certain ordre sur un ensemble fini de données, définissent
une entité abstraite et dynamiqus qui créée & un instant donné disparait
en général au bout d°un temps fini en générant un autre ensemble fini de

données,

D'un autre co6té, on peut remarquer le caractére trés matériel
de toutes ces définitions. En effet, ellss tiennent compte des processeurs

sur lesquels 1°’ensemble d'actions définissant le processus s'exécutent.

Seuls laes réseaux de Petri peuvent &tre considérés comme un
outil de modélisation abstrait permettant de représenter les caractéristi-

ques essentielles de 1la spécification des processus.

Mails comme nous 1'avons déja remarqué au § 1.2.5. en rappelant
la définition des réseaux de Petri, ces derniers ne peuvent représenter qu‘un
sous-ensemble des propriétés d'un procaessus. Tout en gardant la "puissance”
des algorithmes, 1’aspect "algorithmique” des réseaux de Petri reste aussi

pénible que dans 1ls cas d'une machine de Turing.
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En effet, considérons le probleéme des "philosophes” (
dans lequel un ensemble de processus Pi {i = 0,1,...,4) se partagent un
ensemble de ressources Fi (i = 0,1,...,4). Pour s'exécuter, chaque proces-
sus doit pouvoir posséder les deux ressources Fi et Fi+1 (modulo 5 dans

1'exemple} qu'il relache au bout d'un temps fini.

Dans ce cas, le processus Pi peut Btre caractérisé par le

réseau de Petri suivant

Dans la suite de ce paragraphe, nous allons donner une forma-
lisation de la notion de processus uniquement comme base pour la suite de
ce travail, car la spécification des processus dans un systéme sort du cadr

de nos objectifs.




1,2. Processus et algorithme

Il y a une trentaine d'arnées, Markov ( Ma 51 ) définissait
un algorithms comme une application obtenue par composition (dans un nombre
fini de pas) d'applications "éléméntaires”, ou plutdt, d’aprés sa termino-
logie, par "substitution de sous-chaines dans une chaine”. En général, on
n'a pas bssoln d'énumérer la séquence d'épplication définissant 1'a1gorithme.
mals on décrit plutdt un sous-ensemble de ces applications qui composées,
forment une "étape” de 1°algorithme et la loi qui définira la prochaine
étapa. Cette démarche a marqué aussi la définition des machi-
nes de Turing et plus tard en pratique la défipition des (sous)programmes.
Ainsi, une équivalence apparait-elle entre les classes de langages récursifs,

les fonctions calculables ou récursives et les algorithmes.

Un algorithme peut &tre considéré formellement comme une fonc-
tion obtenue par composition d*applications "élémentaires”.
Les langages de programmation permettant 1'expression d'un algorithme, four-

.Blssent les applications "élémentaires” qui le composent.

On peut remarquer toutefols un point de rapprochement. La
compasition d*un ensemble (fini ou infini) de fonctions f1, fz. ves fn .o
(définies sur le m&me espace, produit cartésien de toutes les variables)

est faite dans un certain ordre défini par la régle de composition.

A un certain moment, on applique la fonction fi+1
au résultat de la composition des i premiéres fonctions sur un argument pris
dans 1‘'ensemble de définition de ces fonctions. De méme, dans un langage,
les applications élémentaires sont définies a 1'aide des opérations et de
certaines instructions (affectations) ; le choix de la prochaine fonction

a8 appliquer (instructions conditionnelles while, if, etc .. ou le séquence-
ment) et finalement on peut‘rendre élémentaira une fonction déja calculée

{procédure) .




. 49 .

Ce couple formé par 1l'ensemble des fonctions restant 23
appliquer (ensemble ordonné} et le résultat des fonctions précédentes
(c'est 1'ensemble des informations nécessaires et suffisantes pour pour-

suivre le calcul) est habituellement appelé "état des processus”.

Un processus apparait ainsi comme 1ié & 1'exécution d'un
algorithme suivant les régles définies par 1'ordre de composition des

fonctions sur un ensemble fini de données et & 1'aide d’un ensemble fini

de ressources.

Donc, le terme "processus” est une entité dynamique corres-

pondant & des entités statigques (ensemble de procédures par exemple).

Du point de vue pratique, dans un systéme il est couramment
accepté de dire qu'un processus est créé quand on associe un ensemble de
ressources (physiques ou virtuelles) capables de supporter son exécution,

a un (saus)programme.

En supposant 1'existence d'un ensemble infini de ressourcés,
un processus créé se comporte comme une machine logique ayant deux états
d’'exécution possibles. Il peut &tre dans 1'état actif quand il exécute ses
instructions, ou dans 1'état bloqué quand il est en{attente d'événements
qui doivent avoir lieu dans d'autres processus avant qu'il puisse passer 3

1'exécution de ses instructions suivantes.

Mais en pratique, 1’ensemble limité des ressources nécessite
un nouvel état pour un processus créé. 0On dit qu'un processus créé est dans

1'état prét s'il est en attente de ressources pour son exécution.
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Un processus coopére donc avec d'autres processus dans le
partage des ressources physiques. Dans ce sens, un systéme apparalt comme
un ensemble de processus séquentiels ccopérants et compétitifs s'exécutant
en paralléle. Ainsi des modeéles de processus asynchrones ont-ils été déve-
loppés en partant_d'un ensemble de "variables partagées” suggérées par les
programmes se déroulant dans un systéme multiprogrammé et gqui communiquent
a travers des espaces mémoire communs. Dans ce sens, nous rappelons les

travaux de Horning et Randell ( HR 73 ) qui sont les plus significatifs.

Pour un modéle mathématique caractérisant un ensemble de pro-
cessus, 11 est essentiel de souligner que seules les fonctions définissant
les processus et les relations résultant dans leur ensemble de leur sxistence

et progression commune. sont & retenir,

Considérons un processus défini par une séguence de composition
de fonctions définissant un certain algorithme et soit E 1°’ensemble de ses
états possibles,

Un changement d'état des processus est couramment appelé un
"pas” et consiste en affectation de nouvelles valeurs & un sous-ensemble

des variables intervenant dans sa définition.

Nous formalisons cela sous la forme d'une fonction atomique
définie sur E et & valeurs dans @(A) ol A est 1'encemble d'affectations pos-
sibles pour les valeurs des variables et ®(A) est 1'ensemble des parties de A.
L'ensemble A peut &tre considéré comme le produit cariésien A = V x V' o0 V
est 1l'ensemble des variables et V' 1'espace des valeurs associé. La fonction
f est supposée indivisible., Si B, € E est un état des processus, alors 1'état
suivant €41 ast obtenu en appliquant une partie de f[eil a e . Nous faisons
la restriction & une partie de f(ei) en éliminant la possibilité d'avoir deux
affectations pour une méme variable. Avec cette restriction, la preuve du
déterminisme d’un processus est plus aisée. D'une fagon plus génércle, en
supposant pour simplifier que les variables ont une existence non limitée,
les états d'un processus sont définis par le couple (¥, F) ol € est le produit
cartésien des espaces des variables et F est une séquence de fonctions

LA ¥ -+ & composées.




1.3. Relations entre les processus

Les problémes posés par la formalisation des processus sont
dis essentiellement & la communication entre les processus comme résultat

des relations existant dans leur ensemble.

Notons que les outils de synchronisation mis en oeuvre jus-
qu'a ce jour, sont le résultat de l'interprétation de la communication

entre les processus d'un ensemble par des variables partagées.

Pour pouvoir dégager un formalisme pour la synchronisation,
nous avons besoin d'une notion de processus comprenant leur existence plus
générale ; par exemple, dans un systeme réparti (cas des réseaux) ou des
contraintes nouvelles {délais de transmission, absence de mémoire commune,

etc ..), doivent intervenir.

Ainsi considérons-nous que pour un processus, la fonction
que nous pouvons formellement lui associer, représente une enti-
té interne au processus (son état n'a pas besoin d'&tre bien défini pendant
1'exécution de cette fonction, en ce qui concerne les relations qu'il aura
avec les autres processus. Chaque fonction atomique,"1it" les variables
au début de son exécution et les "écrit” a la fin de son action. Ces
variables de "lecture” et "écriture” sont appelees les entrées-sorties

des processus (Hoa 77).

Les actions des processus décrites par les fonctions atomi-
ques et les entrées—sorties constituent les éléments essentiels pour

1'expression des relations dans un ensemble de processus concurrents.
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1.4. Programmes concurrents

Intuitivement, un programme est composé d'une collection
d’opérations groupées en processus et de modules issus de la communication
entre ces processus. Chagque opération peut &tre active ou non. Chaque pé-
riode d’activation d'une opération (il est impossible pour une opération
d'8tre active sans devenir passive aprés une durée finie mais indéfinie),
est considérée comme une unité ininterruptible que nous avons appelée

action atomique.

En général, toute action atomique d'un programme appartient 3
au moins un processus ou module exprimant la communication entre les proces-
sus. Une action atomique appartenant a 'un processus peut étre active (quand
le processus est actif) ou inactive (quand le processus est blogué ou acti-
vable). Dans un processus, les actions atomiques peuvent &tre mutuellement
exclusives, ce qui signifis que le processus demande 1'activation d'une
seule de ces actions pour progresser. Les actions peuvent 8tre séquentielles,
ce qul implique que leur activation doit &tre successive pour 1'avance du
processus., Efin, un processus peut demander 1°’activation répétée d’une méme

action atomique pour avancer,

Un ensemble de processus peuvent se "partager” une action ato-
mique, ce qui signifie que cette action peut &tre activable, active ou inac-
tive pour tous les processus de 1l'ensemble considéré, dans un ordre indiffé-
rent et sans avoir d'influence sur 1l'avance des autres processus., Une tells
action atomique peut 8tre active pour plusieurs processus 3 la fois ou dans

un certain ordre (la concurrencel.
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3i une astion atomique intervient dans la communication entre
les processus, elle doit &tre active pour un seul processus a la fois. En
cas de conflit, un choix reste donc & faire. Si plusieurs actions atomigques
apparaissent dans la communication, leur activation devra étre faite en fonc-

tion des contraintes de synchronisation entre les processus.

Une situation dans laquelle toutes les actions atomiques sont
inactives est appelée Zmpasse. Si un systeme n'est jamais en deadlock, il

est dit vivant.

En cas de conflit entre les processus, c'est-a-dire si des
actions atomiques sont activables en méme temps par plusieurs processus,
mais sont actives en exclusion mutuelle pour ces processus, un seul des pro-
cessus est actif et les autres activables, mais rien ne peut garantir que
dans le futur un processus ne pourra jamais étre actif. Une telle situation

est appelée Znanition d'un processus.

Dans un programme concurrent, 1'ensemble des variables peut

8tre divisé en trois classes ( FHdAR 77 )

a. Variables d’entrée :

Ces variables regoivent leurs valeurs de sources extérieures
au processus qui les utilise. L'interprétation usuelle que 1'on peut leur
donner est sous forme de 1'information nécessaire au déroulement du proces-
sus ou des messages auxquels le processus doit répondre. Ces variables sont
complétement indépendantes de 1'état courant du processus. Dans un programme,

leur valeur peut &tre testée par des prédicats.

b. Variables locales :

Ce sont les variables propres au programme, mises a jour par

les processus et testées par des tests dans le programme.
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c., Variables de sortie :

Ce sont des variables par lesquelles un programme communique
avec l'environnement. Elles sont mises 3 jour par les processus., On peut
les interpréter comme des accusés de réception ou d'autres signaux pour

1’extérieur du programme.

Un programme concurrent peut donc &tre considéré comme un
ensemble de processus exécutant des actions dynamiques de la fagon décrite
ci-dessus et d'un interface entre ces processus formé& d'actions qui assurent

leurs communications avec 1'environnement.

1.5. Processus distribués

On appelle ainsi un ensemble de processus tel gue chacun d'eux
ne pesut accéder que des variables locales. Ils ne peuvent pas avoir de varia-

bles communes,

Un processus distribué peut seulement appeler des procédures
communes définies dans d‘'autres processus. Ces procédufas sont exécutées
quand les autres proceasus sont en attente, Elles sont donc exécutées en
sxclusion mutuelle et c'est 1°unique forme que peut prendre la communication
entre les processus, ,

o Nous considérons que 1'interdiction d'accés & des variables
communes est trop restrictive et est issue de considérations matérielles ou
de langages procéduraux utilisés dans les systémes distribués. Nous ne fai-
sons aucune distinction entre processus et processus distribués.

Ces processus peuvent &tre utilisés dans les systémes multi-
processsurs oy distribués, avec ou sans mémoire commune. Un autre domaine

d’application est celui des systéemes temps réel.
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Le non-déterminisme dans un ensemble de processus distribués
a nécessité 1l'introduction d'outils langage nouveaux tels gue les "guarded
commands” ( Di 75 }J. On peut distinguer deux formes de non-détermi-
nisme qui peuvent étre caractérisées par les différentes implications sur

la prévention du deadlock et de 1'inanition.

{e non-déterminisme local (Hoa 768 , FS 77 ) concerne
uniquement les variables locales d'un processus Pi' Par exemple, Pi peut con
muniquer avec Pj1' pj2’ cens ij et la décision par laquelle cette communi-
cation aura lieu dépend des variables locales de Pi uniquement. Ce type de
non-déterminisme a nécessité 1'introduction des "guarded commands" de Dijkst

our pouvoir s'exprimer dans les langages.
p 8]

Une "guarded command" permet donc & un processus de faire un
choix entre différentes actions atomiques en analysant 1'état de ses propre:s
variables. Si aucune alternative n'est autorisée dans 1'’état courant des prc
cessus, alors la "guarded command” ne pourra pas étre exécutée et le pro-

gramme s'arréte,

La syntaxe est la suivante :
( =) if €1 : A1 || C2:A2 || ... fi
(#x) do C1 : A1 || €2 : A2 || ... od

avec la signification suivante

( *x) si des conditions Ci sont vraies, en choisir une et exécuter 1'’action
gu'elle conditionne ; sinon stop du programme ;
(xx) tant que des conditions sont vraies, en choisir une et exécuter 1l'actic

gu'elle conditionne.

Le non-déterminisme global concerne 1'ensemble des processus
et les communications dans leur ensemble et nécessitera un mécanisme de syn-
chronisation spécifié & 1'aide du formalisme que nous introduirons plus loir
Les caractéristiques peuvent &tre énoncées informellement dés maintenant. 1
s'agit de déterminer dans 1l’ensemble des processus des contraintes de synchi
nisation gui définiront une région de synchronisation. Une région de synchre
nisation sera implémentée par des outils de synchronisation qui pourront blc

quer une action & la différence des "guarded commands” gui ne le peuvent pa:
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2. EXPRESSION DE LA SYNCHRONISATION PAR CONTRAINTES

2.1, Contraintes de synchronisation

D'apras la définition que nous avons donnée plus haut
pour un processus, on peut remarquer que lors de 1l’exécutlon d'un processus

nous pourrons distinguer :

. un sous-ensemble d'actions du processus exprimant la "com-
munication” avec 1'environnement,

. un sous-ensemble d'actions qui sont indépendantes de 1'en-
vironnement et décrivent uniquement la structure interne

du processus.

Le premier de ces sous-ensembles définit dans 1'ensemble des
processus des relations de communication concrétisées par la compétition
dans 1°’acquisition des rassources et las contributions d‘’un processus a

1’évolution des autres.

La synchronisation, dans 1'ensemble des processus, apparait

comme une conséquence de ces relations.

Les ensembles de variables de communication entre les pro-
cessus forment un ensemble de variables qus nous appelons variables de

synchronisation.
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Notre propos n'étant pas la spécification des processus d'un
systéme eux-mémes, mais plutdt leur synchronisation, nous rappelons simple-
ment ici que les variables appartenant & la représentation concrete des
processus sont couramment appelées "variables effectives”. Il faut toute-
fois remarquer que ces variables peuvent étre des variables de synchroni-
sation dans 1'ensemble des processus (représentant des variables partagées,
par exemple). Ainsi, une variable x peut étre manipulée uniguement par un
processus P1 et une variable y par un processus P2, mais 1'avance de ces

deux processus doit respecter x + y = 0.

2.1.2. Variables _appartenant_aux_contraintes_de

- am o o w --

Du point de vue de la synchronisation, les relations dans un
ensemble de processus peuvent étre définies a 1'aide d'un vecteur :
X = [le 3 J =1, 2, «aas

dont les composantes sont les variables de synchronisation.

Les relations des processus se traduisent par un ensemble de

contraintes sur les variables Xj'

Ces variables peuvent 8tre des variables effectives comme
nous 1'avons vu ci-dessus, ou des variables introduites pour 1'expression
des contraintes et souvent attachées aux processus eux-mémes, ou des varia-
bles introduites pour faciliter 1'expression des contraintes & l'aide d'un
outil adéquat. Les exemples gue nous donnerons dans les paragraphes suivant:

feront ressortir la nature de ces variables.




Mals nous considérons que la spécification d’un formalilsme
doit demeurer indépendante de 1°’expression des outils éventuels de mise en
oeuvre. Cela ne résulte pas uniquement d'un souci de formalisation, mais
1’expression mathématique des contraintes de synchronisation suffit souvent
pour déterminer des relations dans 1l°’ensemble de ces contraintes et aussi
pour définir un moyen efficace d'utilisation de certains outils déja exis-
tants. Tel est le cas des régions critiques conditionnelles et méme des
moniteurs (Schm 76).

Dans ce sens, l'expression formelle des contraintes de synchro-
nisation pour un ensemblée de processus. peut &tre utilisée pour faire la
preuve de la solution de la synchronisation obtenue avec un outil de synchro-
nisation donné, ou obtenir "automatiquement” cette solution avec des primi-

tives de synchronisation telles que les sémaphores ou leurs variantes, (§I1I.3)

2.1.3. Définition des contraintes

Les varlables de synchronisation d'un systéme de processus
concurrents peuvent 8tre considérées comme les coordonnées d'un point X dans
1'espace & défini par le produit cartésien des espéces de valeurs de
chacune des variables de synchronisation xJ. J=1 2, ..., n. Remarquons
que souvent dans la pratique, les espaces peuvent 8tre considérés comme iden-
tigues en prenant 1°’espace le plus'général apparaissant dans 1°’expression des
actions atomiques.

I1 est évident que. sans restreindre la généralité du forma-

iisme, pour que sa compréhension soit facilitée nous pouvons supposer gque

ces variables xj prennent des valeurs réelles ou des valeurs entiéres.
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:
L'ensemble des contraintes de synchronisation pour un systém

de processus concurrents sera défini par

F. (X,» Xeos waas x )} 20 Viel
1 n

1 2 1
C = fi [xq, Xos wees Xn] >0 Vie 12
Fi (xq. X . xn] #0 Viece 13
ol I = I1 UIZLJIS est un ensemble d'indices gue nous supposons ici fini, et

fi ¥ >R Vi I sont des fonctions réelles semi-calculables (pour assure

ue le mécanisme pourra calculer ces fonctions & 1'aide d'algorithmes).
g g

On peut donc considérer que C = n Ci ot chaque Ci est une
. R . ie I
contrainte de synchronisation.
Cette définition est trés générale, mais nous verrons par la
suite les restrictions & apporter pour 1l'expression des problémes de syn-

chronisation "classigues”.

Précisons immédiatement le caractére non restrictif des iné-
galités, En effet, des contraintes éventuelles exprimées sous forme d'équa-
tions peuvent facilement &tre incluses dans la définition ci-dessus, car
une contrainte de la forme

fi (x1. Xos wues xn] =0
est équivalente a 1l'ensemble des deux contraintes

fi (x1. Xos enes xn) 20
et

.

—.F. (X » X5 eaws X ] O
1 n

1 2

L’'ensemble des contraintes pourra donc s’écrire :
C=F I[(X)é0O

ol les Fi sont des composantes de F, X = (x1, X,

o2 enes Xn] et § peut Btre

indifféremment =, 2, <, #, >, <.
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L’ensemble des contraintes de synchronisation définit dans £
un sous-ensemble que nous appelons région de synchronisation. Les contraintes
de synchronisation peuvent donc 8tre de formes trés variées et nous n*impo-
sons aucune autre restriction quant & leur expression. Réciproquement, toute
région C ¢ ¥ semi-calculable (i.e. telle qu'il existe un algorithme capable
de déterminer si X e ¢ appartient & C) est équivalente 3 un tel ensemble de
contraintes qui définit la fonction caractéristique de cette région.

Par exemple :
X4 2 x2 (forme de contralnte apparaissant dans les "guyarded
2
commands” de Dijkstra [x1. x2] e N

2
X * Xy premier (x1, x2] €N

x" + yn =z, n> 2, (x, vy, z, n) € N4

La région de synchronisation, dans ce cas (si un pro-
bléme de synchronisation devait répondre 3 une telle
contrainte), ne peut &tre déterminée avec les résul-

tats arithmétiquss actusls | (Théoréme de Fermat).

sin [x1] + log (x2] 20

Xg o Xy 0 Xg = 0 (<=> Xq =0, 0ux, =0, oux,=0)
*2 1

x1 + 5 > 5 ___t__2x1 - x2 <0 et x1 >0 et x2 >0

‘xmod n = 0

Nous laissons délibérément cette généralité dans 1’expression
des contraintes de synchronisation et c'est la "calculabilité” de ces con-

traintes dans différents contextes qui assurera la possibilité de synchro-
niser.




2.2. Actions des processus et contraintes

de synchronisation

Un systéme de processus concurrents peut 8tre considére, a un
instant donné, comme une entité définie par les valeurs des variables de
synchronisation et par 1'état d'avancement des processus de 1'ensemble con-
sidéré. Parmi les variahles de synchronisation, celles qui dépendent des

actions des processus sont évidemment fonction de leur état d'avancement.

Voici quelques exemples de variables de synchronisation

utilisées couramment :

al) variables exprimant le nombre de processus en attente pour
une certaine ressource (un message ou un &vénement sont considérés comme

des ressources) ;

b) variables exprimant le nombre d'unités disponibles pour

chague ressource ;

c) variables exprimant le nombre de demandes d'exécution d'un

méme procédure depuis un temps donné ;

d) variables exprimant le nombre d'actions autorisées pour un

processus depuis un temps donné ;

e) variables exprimant le nombre d'aétions terminées par un
processus depuis un temps donné.

f) variables exprimant le nombre de processus actifs & un ins

Cette liste n'est pas limitative et il est souvent préférable
de définir des variables nouvelles par combinaisons linéaires d'autres va-
riables, pour exprimer plus facilement certains problémes. Ainsi le langage

des "compteurs” en est-il un exemple concluant ( RV 77, Ger 77, V 78).

Les actions des processus peuvent aussi étre considérées comr
des relations dans ¢ définissant des transitions entre positions du point

courant X dans la région de synchronisation.




2.3. Définition de la synchronisation

I1 résulte des paragraphas précédents que la synchronisation
d'un ensemble de processus est un mécanisme capable de contrfler la posi-
tion du point courant X dont les composantes sont les variables de synchro-
nisation dans la région de synchronisation définie par un ensemble de con-
traintes, de fagon & faire respecter aux actions des processus, & chaque

instant, 1la totalité de ces contraintes.

Dans le chapitre 4 , ol nous analyserons le probléme du
deadlock 3 travers le formalisme de synchronisation par contraintes, une
distinction sera faite entre les dsux formes suivantes de deadlock : deadlock

général et deadlock partiel ou local.

2.3.1. Deadlock_général ("impasse”)

On dit que les processus sont en état de deadlock général si
la position du point X dans la région de synchronisation est telle gu’aucune
action des processus n'est encore possible sans violer au moins une con-

trainte de synchronisation.

Dans ce cas, tous les processus de 1’ensemble considéré sont
bloqués pour toujours, Cette situation dépend du séquencement des actions

atomiques dans les processus, c’est-3a-dire de leur structure.
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Nous pouveons distinguer deux cas essentiels qui apparaissent
dans 1'interprétation du deadlock général, déterminés par la structure de

1’ensemble des processus a synchroniser :

. Paradoxalement cette situation de deadlock est un objectif
souhaitable si 1'ensemble des processus décrit la structure d'un algorithme
qui est & la base d'un programme séquentiel, car une fois ce "but” atteint,c
signifie la terminaison correcte de la construction répétitive décrivant
1'algorithme & exécuter. Des preuves de la correction des programmes basées
sur des "régles de dérivation” peuvent &tre faites dans ce contexte (Ls 76,
vL 77 ). Comme exemple qui justifie ce cas, nous rappelons "1'’algorithme
d'Euclide” pour trouver le plus grand commun diviseur (pgced) de deux nombre
positifs exprimé par Dijkstra dans (Di 75 ). En effet, cet algorithme peu
étre qonsidéré comme le résultat de la synchronisation de deux processus
cycliques P1 : iter : a :=a - b ;

P2 : iter : b :=b - a ;
processus gqui s'exécutent en respectant les contraintes de synchronisation

a>2g0
C
b>0

Quand ces deux processus seront en deadlock généralﬂ on aura
max (a, b) = pged (a,b).

A souligner que, ni les corps de P1 et P2, ni la région de
synchronisation exprimée par les deux contraintes, ne sont significatifs ;

seule la conjonction des deux permet d'obtenir le pgecd des deux nombres.

. Si 1'ensemble des processus est formé& de programmes cycli-
ques ( FP 78) (un systéme par exemplel,le deadlock général sera plutdt une

"catastrophe” et des méthodes de prévention sont nécessaires




2.3.2. Deadlock local ("inanition”)

Ce cas est caractérisé par le fait qu'un sous-ensemble seu-
lement des processus & synchroniser est bloqué sur 1’ensemble des contrain-

tes de synchronisation, tandis que d’autres continuent leur progression.

Nous reviendrons plus tard sur ce cas en apalysant 1'exemple do
né par Dijkstra dans son probléme des "cing philosophes” ( Di 71 ). Cetts
situation de deadlock est appelée "inanition”.

La distinction entre les deux cas de deadlock peut étre carac-
térisée également par la remarque suivante : tandis que le deadlock général
peut &tre constaté expérimentalement, 1'inanition ne pourra qu'étre prou-

vée et ces preuves doivent 8tre faites avant exécution.

Ces deux formes peuvent également 8tre caractérisées par les

deux formes de non-déterminisme rappelées au § II1.1.5.
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3. VALIDATION DU FORMALISME, EXEMPLES

la définition des contraintes de synchronisation comme facteur
essentiel de la synchronisation d’un ensemble de processus a, dans notre

esprit, deux justifications essentielles.

D'abord, ces investigaticns font partie de notre souci princi-
pal d'apporter une appréciation a la question de déterminer gquelles parties
de la programmation peuvent &tre considérées comme "automatisables” et quell
parties resteront & la charge du programmeur comme routines formelles liées
aux langages ou aux systémes utilisés. Evidemment, 1'automatisation du fonc-
tionnement des algorithmes & travers la coexistence d’'un ensemble de proces-
sus concurrents amenés & respecter un ensemble de contraintes de synchroni-
sation, ne peut se faire qu'avec un effort de formalisation et de structura-

tion pour déterminer les contraintes de synchronisation.

Ensuite., des structures de synchronisation adéquates & la mise
en oeuvre de ces contraintes de synchronisation dans différents contextes,
rendront moins "artisanale” la résolution des probléemes de synchronisation.
Dans ce travail, nous ne nous intéressons pas directement & de nouvelles
structures de synchronisation, mais nous avons étudié leur nécessité dans
( DM 78 ) et elle résulte de 1'expression de la synchronisation a l'aide
d'un ensemble de contraintes indépendamment des structures employées ulté-

rieurement pour sa mise en oeuvre.

Cela implique une seconde justification qui consiste dans la
nécessité de séparer le "traitement” du “"contrdle” au niveau de la synchro-
nisation des processus (BBV 77 }, 1l'expression des contraintes de synchro-
nisation étant indépendantes de la structure interne des processus mis en
cause. Le couplage des deux dans les applications, garde neanmoins toute sor
importance ; voir par exemple le calcul du pged avec les "guarded commands”

de Dijkstra (§ II.2.3.1) ol on ne peut séparer sans perdre toute significat:




L'exprassion globale de 1l'ensemble des contraintes de synchro-
nisation permet en outre de déterminer 1l'’apport des actions effectuées par
un processus 3 1°évolution des autres processus avec lesquels il est en

relation.

En effet, chacune des actions d'un processus fait intervenir
un ensemble de variables que cette action influence & travers les états du
processus au cours de 1°'évolution déterminée par 1'’action consldérée. Si
aucune de ces variables n'est une variable de synchronisation, le point
courant X ne sera pas affecté dans la région de synchronisation., Si au con-
traire, 1'action change un sous-ensemble des variables de synchronisation
tel que la nouvelle position du point courant n’appartient plus & la région

de synchronisation, 1°avance du processus est "bloquée”.

La donnée explicite de 1'ensemble des contraintes permet de
déterminer pour chaque action 1°’ensemble des conditions a vérifier ; ce sont
celles qui font intervenir des variables de synchronisation affectées par

cette action,

Notons que chaque action nécessite la reconsidération des pro-
cessus blogués auparavant, mais que les relations que;nohs expliciterons au
§ IV.1. entre les actions des processus et l'ensemblé des contraintes de
synchronisation, nous permettront de déterminer une stratégie pour le choix
des processus devenus réactivables aprés 1'exécution d'une action d’'un pro-
cessus vérifiant 1'invariant défini par 1'ensemble des contraintes de

synchronisation.




A partir de la définition de la synchronisation & 1l’aide d’'ur
ensemble de contraintes que les processus doivent vérifier invariablement,
il résulte deux structures de données utilisables successivement, capables

de faciliter ce mécanisme :

al) pour chaque action des processus on peut déterminer un
sous-ensemble des conitraintes de synchronisation qui risquent de ne pas é&tre
satisfaites aprés son exécution ; seules les contraintes ol apparaissent dec
variables modifiées par 1'action sont & vérifier. (Dans certains cas, des
considérations mathématiques peuvent éviter méme ces vérifications, par
exemple, la contrainte s = 0 et l'action s := s + 1 ne nécessitent qu'une

vérification initiale et non aprés chaque exécution de l'action].

b} Chaque déplacement du point courant tenté ou réussi dans
la région de synchronisation, peut déterminer un ensemble de proéessus qui

risquent d'étre déblogués & la suite de ce déplacement.

La premiére structure est la base de la plupart des implémen-
tations faites pour les moniteurs et pour les régions critigues condition-
nelles. La seconde peut essentiellement améliorer ces implémentations ;

nous y reviendrons au § IV.1.
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3.1. Exemple de contraintes exprimant les
primitives de Dijkstra

Considérons la définition des primitives P et V de Dijkstra
donnée dans ( D1 68-a) (cf. § I1.2.1).

Pour la synchronisation d'un ensemble de processus (dans les
termes du formalisme introduit au §I1.2) ceux-ci ont accés a une variable de
synchronisation (s) st peuvent effectuer sur cette variable des actions sou-

mises & certaines contraintes.

Plus précisément, ils ne peuvent qu'incrémenter ou décrémenter
la variable de synchronisation en respectant toujours la contrainte :

s20

fLa forme de la contrainte et des actions correspondant aux

primitives P et V est remarguablement simple.

Soulignons encore que la contrainte définit une région de
synchronisation qui doit toujours &tre respectée et non une condition a
vérifier avant une action particulidre. Cela implique une parfaite "symé-

trie” entre les opérations P et V, vues sous cet angls.

Si maintenant on considérs un ensemble fini {si} ieIde
variables de synchronisation, l'usage des primitives P et V sur cet ensemble
est équivalent & un ensemble d’actions de la forme :

+
i 1—13161

qu’effectuent les processus sur ces variables tout en respectant les

-]

contraintes

{s, 20, V1eTI}

i
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3.2. lecteurs et Ecrivains

Considérons le premier probléme des "readers/writers” (c'est-

3-dire sans priorités) proposé par Courtois & al. (CHP 713,

Rappelons qu'il s'agit de deux classes distinctes de proces-
sus indépendants, une classe de "lecteurs” qui peuvent se partager la res-
source et une classe "d'écrivains” qui doivent avoir 1l'accés exclusif a la

ressource.

En notant par 1 et e respectivement le nombre de lecteurs et
d'écrivains actifs, les contraintes de synchronisation associées & ce proble
me s'expriment couremment par {e = 1 et 1 = 0) ou (e =0et 12 0). Ces con-
traintes ne sont pas uniques et si nous voulons exprimer ce probléme & 1'aid
d'un ensemble de contraintes, tel gqu'il a &té introduit au § II.2, nous
devons écrire par exemple

0 < sign (1) + e £ 1
ol la fonction "sign” est définie sur les réels par :

& 18ix >0
sign = 0six=20
(—1 six <0
Cette écriture fonctionnelle des contraintes, bien que moins évidente a trou
ver, contient en elle-méme le fait qu’un seul sémaphore sera nécessaire pour
1'implémentation & 1'aide des primitives P et V, comme nous le verrons au

chapitre suivant, en montrant que cette expression des contraintes permettra

également une écriture "automatique” de la solution & 1l'aide de P et V.

Les conditions initiales et 1'ordre des actilons des processus
montrent que 1'inégalité de gauche est redondante. La région de synchronisa-
tion peut donc étre représentée par

€\
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Cette forme algébrique de la contrainte (donc de la région de
synchronisation) n’est pas unique et pour le probléme donné on peut trouver

que la contrainte

o s iy
avec e et 1 entiers positifs et A un paramétre quelconque positif, exprime
aussi bien les besoins de synchronlsation entre les deux classes de proces-
sus. Donc tout le falsceau d'hyperboles définira des régions de synchronisa-

tion valides pour 1e méme probléme,

%’1

C’aest maintenant au programmeur de choisir en fonction de la
structure de synchronisation choisie pour la spécification du probléme, ia
forme algébrique la plus adéquate pour les contraintes. La nécessitsd de trou-
ver des méthodes pour la construction "correcte” des contraintes de synchro-
nisation en fonction du probléme & traiter et des outils de synchronisation
disponibles & cet effet, est d'autant plus impérative. C'est 13 une limite au

travail exposé ici.

Si maintenant on suppose le nombre de lecteurs 1imité a lmax'

le faisceau d'hyperboles défini plus haut sers transformé par exemple dans

une contrainte linéaire :

1+1 . 8 <1
max max

iaiizaaiiafaaiaaz...."_

1
max
Si 1’expression du probléme devait se faire sous la forme d'un

ensemble de contraintes linéaires, 1°expression donnée & 1‘aide de 1la contrair
te ci-dessus serait unique. Pour résoudre ce probléme de synchronisation, nous
reviendrons au chapitre suivant.en donnant une solution d’uns généralisation

du probléeme.
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3.3. Producteurs — consommateurs

Reprenons 1'exemple des "pommes et des bananes” donné dans
( BM 76 ). Il s’'agit de maintenir un stock de deux produits, de telle ma-
niere que le nombre d’unités du premier produit X et le nombre d’unités du
deuxieme produit X5 {(nombre d'unités disponibles, en cours de dépot ou de
retrait), vérifient les contraintes suivantes :

2
—_— < <
3 Xq S Xy 2x1

L'ensemble des processus a synchroniser est formé de deux cou-
ples "producteur-consommateur” qui sont soumis aux contraintes de synchro-

nisation classiques & un probléme du type "producteur-consommateur” et aux
y

contraintes supplémentaires ci-dessus.

En supposant que chaque produit est livré par un processus
"producteur” et consommé& par un processus "consommateur”, unité par unité,
comment synchroniser ces processus sachant que la capacité de stockage est

limitée & N1 unités pour le premier produit et N2 unités pour le second ?

L'ensemble des contraintes du probléme s'’écrira :

—2x1 + 3x2 20
2x1- Xo 2 0
N1 - Xq 2 a
N2 - X5 20

-~ e - - 'y a - *
et peut donc &tre représenté par la région de synchronisation

><2 A /
N2 :

v

N1

* Deux autres cas de figure correspondent a 2N1 > 3N2 et 2N1 < N2.
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Ce probléeme trés simple nous permet toutefois quelques remar-
ques intéressantes. Par exemple, si le point courant initial est (0,0) qui
appartient & la région de synchronisation et gui est un état initial naturel
pour le systéme considéré, aucune action individuelle de production ou de
consommation exécutée par les processus n'est licite. En effet, les dépla-
cements du point courant conduiraient en des points extérieurs & la région
de synchronisation, alors qu‘une action de production d'une unité de Xy et
une de Xo exécutées simultanément seraient licites.

De méme, si le point courant initial est (1,1), 1'état (0,0)
devient inaccessible si 1'on n’autorise pas uns certaine "simultanéité” dans
les actlions des processus,simultanéité autorisée par les contraintes de

synchronisation.

Nous soulignons donc que cet exemple nous permet en outrs de
donner un apercu trés simplifié de la possibilité qu’offre l'analyse das
contraintes de synchronisation pour caractériser les différentes situations
de deadlock, (%)

La formalisation des probladmes de synchronisation a 1l'aide
d’ensemble de contraintes nous permet de souligner la nécessité d‘'analyser

les points suivants pour la prévention des deadlocks :

a) la région de synchronisation,

b} la pasition du point courant dans la région de synchronisati

c) 1’ordonnancement des actions futures des processus faisant
varier la position du point courant {prendre comme point de départ dans
1’exemple précédent, le point (1,1) par exemple, auquel cas en commencant
par une production de y on reste dans la région de synchronisation),

d) une structuration des actions futures des processus {(c‘est

la situation décrite plus haut ol des actions groupées sont nécessaires].

(x) Une analyse détaillée de ce probléme sera faite en indiquant une méthode
de vérification du deadlock pour les programmes concurrents auy § IV.2.







CHAPITRE [I1

UN CAS PARTICULIER ¢

LES CONTRAINTES LINEAIRES DE SYNCHRONISATION

"example is always more efficacious

than precept”

Dr. Samuel Johnson, °Rasselas’
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1. CONTRAINTES LINEAIRES DE SYNCHRONISATION

Ce chapitre constitue un exemple d’application du modéle de
synchronisation par contraintes introduit au chapitre précédent. Malgré sa
simplicité, 11 couvre la plupart des problémes "classiques™ de synchronisa-
tion et 1°objectif de ce chapitre est de développer des solutions pour quel-

ques uns de ces problémes.

Soit la région de synchronisation définie par 1°’ensembls @
n
cC={x = (xj) J = 1:250004n ¢ j§1 844 %y 2 byo 1€ 1}

ol T est un ensemble fini, sont des constantes entiéres et les Xy

3* by
des variables de synchronisation.

Nous supposons donc pour la suite de cs chapitrs que less con-

traintes de synchronisation d’un ensemble de processus d&finissent un inva-

riant de cette nature.

1.1. Traduction automatique en primitives P et V

D°aprés un des objectifs que nous nous sommes fix&s, montrons
que, si pour un ensemble de processus 1’invariant de synchronisation définit
une région de synchronisation spécifiée par des contraintes 1linéaires, alors
pour un tel probléme de synchronisation, une solution peut &tre donnée
"automatiquement” & l°’aide des primitives P et V proposées par Dijkstra.
Ainsi, la formalisation d’un probléme de synchronisation & 1°aide seulement
d’un ensemble des contraintes que les processus concernés doivent vérifier,
peut-elle &liminer la nécessité d'un certain "doigté” de la part du program-
meur pour 1°’écriture ou la compréhension des solutions. De plus, comme nous
allons le constater, cela facilitera la preuve de la correction des solutions

apportées a un tel probléeme de synchronisation.




Notons

5; = .§ aij xj - bj pour i e I
j=1
et supposons que les actions des processus sur les variables de synchronisa-

tion sont de la forme [*] :

X 1T X ¥ 1 ou X P X T 1 ke {1, 2, .., n}

Ces actions impliquent sur le systéme {Si} i € I des variations du type :

s, := s, +a3, 0oO4ys, =8, - a, ieI, Ke 11, 2, oaes I
i i ik i i ik ? {1, 2, ?

dans la région de synchronisation définie par les contraintes linéaires
C={s;, 20, 1ieT}

Ainsi, si par exemple une variation 8; i 8, + 9k est autorisée, elle est
équivalente a

aik fois Si e Si + 1, si aik =20

ou |aik |f015 S; 1% 8; - 1, si a < 0
Si le probléme de synchronisation est résolu a l'aide des pri-
mitives de Dijkstra, 1l'invariant {Si >0, i € I} peut alors définir un nou-
vel ensemble de variables de synchronisation (telles que les sémaphores par
exemple) et donc le probléme de synchronisation des’ processus affectant les

variables Xj peut &tre résolu facilement & l'aide de primitives P et V sur

ces sémaphores.

Nous remarquons ici le caractére hiérarchique des variables de
synchronisation en fonction des outils de synchronisation employés pour la

mise en oeuvre de la solution.

*
(") La forme des actions n'est pas restrictive car des actions plus complexe
alourdissent 1’exposé sans modifier la méthode.




action du type décrit cl-dessus sur une variable x
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De plus, le sous-ensemble des contraintes affecté par une

K peut 8tre explicitement

déterminé et indiquera 1'ensemble des sémaphores affectés par cette action.

Les coefficients des variables de synchronisation x, dans les contraintes

J

indiqueront en outre automatiquement le nombre d°opérations P ou V & effec-

tuer sur chacun des sémaphores affectés, Le choix particulier des primitives

de Dijkstra pour cette traduction, introduit des problémes de °’scheduling’

particuliers gue nous supposerons implicitement résolus dans tous les exem-

ples du chapitre. Par exemple, si plusieurs opfrations P sont exécutées sur

le méme sémaphore par un processus, d‘autres processus ne doivent pas modi-

fier ce sémaphore avant que le premier processus n‘ait terminé ses actions ou

ne soit parvenu au blocage (cette remargue justifie en outre 1'introduction
des primitives généralisées {VvL 72}},

1.2. Exemple

Reprenons le probléme de stocks que nous avons formulé au cha-

pitrs précédent. Les contraintes de synchronisation é&taient s

duisent ainsi

[P[szl 3 P(52] 3

s, ®# - 2x, + 3x, 20

1 1 2
s, = 2x1 - x2 20
Sy = N1 T Xy 20
8y ° N2 T X, 20

Les diverses actions de production et de consommation se tra-

X4 2% X4 + 1 s8 tradult par :
[P(sal 8 P(s1] 8 P(s1l 3 {production d’uns unité du premier produit} V(szl 3
V[szi 51
Xg 8% Xy - 1 ss traduit par :
{consommat;on d'une unité du premier produit} V[s1) 3 V[si] s
| V(sSD 3]
Xy 8% x2 + 1 se traduilt par :
{P[s4] ) P(szl s {production d’une unité du second produit} V[s1] : V[sﬁ) )
V(s13 5]
X, &= x2 - 1 se traduit par :

[P(s1] 5 P(s1] 3

P(s1] 3 {consommation d°une unité du second produit} V(szl 3
Vis,) :]
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I1 est intéressant, & notre avis, de remarquer dés maintenant
et sur cet exemple, que dans tout probleme de synchronisation, une action
effectuée par un des processus concurrents sera parenthésée par une "pré-
opération” et une "post-opération” mettant en cause les variables de synchre

nisation et donc la région de synchronisation.

La synchronisation des processus ne met pas en cause le dérou-
lement méme des actions des processus {sauf en ce qui concerne 1l’exclusion]),
mais surtout 1l'autorisation pour effectuer une certaine action (pré-opératic

et 1'influence qu'une action aura sur les actions futures (post-opération).

C'est pour cette raison que, dans 1'exemple ci-dessus, les
primitives P et V sont groupées respectivement avant 1'action effective et

aprés le déroulement de 1l'action.

Dans le cas des moniteurs, cette remarque est encore plus
évidente car toute action sera parenthésée par deux procédures du moniteur

qui mettent en oeuvre les contraintes de synchronisation.
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2. CONTRAINTES DE SYNCHRONISATION POUR QUELQUES
PROBLEMES “CLASSIQUES” DE SYNCHRONISATION

Le formalisme de synchronisation par contraintes linéaires
couvre, comme nous 1‘°avons souligné plus haut, 1la plupart des problémes connus
de synchronisation. Analysons quelques sxemples pour souligner 1°’obtention sys-
tématique des solutions 3 1’aide de P et V & partir de contraintes exprimées

convenablement.

2.1. Exclusion mutuelle

i
Un ensemble de processus exécutent des actions qui doiyent étre

mutuellement exclusivaes. c’est-a-dire qu®il y a au plus une action sn cours.

En notant par s

nombre d'actions commencées

X
[}

nombre d‘actions terminées,

x
]

les contraintes de synchronisation entre les processus s’écrivent :

g < Xy - x2 < 1

En supposant qu’une action est d'abord commencée st ensuite

terminée (ce qui rend implicite la contrainte Xq = %y 2 0) et si 1°on note

par

2 "Xt

alors 1'exécution d’une action par un processus se traduira par :

8 = X

+ 4 3 {action} 5 x_ = x_. + 1 3]

[x, = x 5 9

1 1

A 1°aide des ppimitives de Dijkstra, la contrainte d’exclusion
mutuelle, s 2 0, s’exprimera sur le sémaphore S: par (la valeur initiale du
sémaphore peut se déduire aussi de la forme de la contrainte pour x1 = x2 = 0)

P(s} 5 car X 8% X, 0t 4 implique 8 := 8 - 1

{action}

1

V(s) 5 car Xy 1% X, 1 implique 8 := s + 1%

qui est 1'écriture bien connue donnés par Dijkstra (D1 68§-al.




. 78 .

2.2. Producteurs - Consommateurs

Il s'agit de synchroniser les actions de deux classes de pro-
cessus, l'une formée de "producteurs” et 1'autre de "consommateurs”, suivani

certaines contraintes.

Notons par :

X, = nombre d'actions de production commencées
x2 = npombre d'actions de production terminées

Xy = nombre d’actions de consommation commencées
Xq = nombre d’actions de consommation terminées

(on produit et on consomme une unité & la fois).

2.2.1. Buffer_illimiteé

Les processus concurrents des deux classes échangent de
1’information & travers un buffer dont la capacité est supposée ici infinie
Les "producteurs” insérent une unité d'information dans 1la prochaine place
libre du buffer et les "consommateurs” enlévent une unité de 1la premiere

place occupée, par exemple,

Les contraintes de synchronisation sont dues uniquement au
fait qu'on ne peut consommer plus que ce qu'on produit, donc :

Xq < X,
Si on introduit le sémaphore :

51 = x2 - x3 >0
et si 1'on tient compte de 1'exclusion mutuelle entre les actions, exclusio
exprimée au § 2.1 par :

s, = 1 - X o T Xg t Xy 2 0
la synchronisation de ces processus s'écrit, a l'aide des primitives de

+ X

Dijkstra, comme suit :
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X4 i= x1 + 1 3 Plaﬁj s
[action de production] - [action de production]
x2 2= x2 + 1 3 V[SZ) 5

Vis,)

1
Xgq #% Xg + 1 3 P(51) }
{action de consommation] => P[szl s
- [action de consommation]
X, : =%, + 1 3
4 4
V[szl 3

gui est 1'écriture bien connue donnée par Habermann (HAB 72},

Remarquons que le fait que le buffer soit illimité implique
que la fin de la consommation et le début de la production, n‘aient une
influence sur les contraintes de synchronisation qu’en ce gui concerne

1*'exclusion mutusells,

Nous analyserons les relations dans la région de synchronisa-
tion entre les actions des processus et 1°ensemble des contraintes au
chapitre suivant,

Les valeurs initiales des sémaphores se déduisent systémati-
quement de 1’expression des contraintes, car initialement toutes les varia-

bles de synchronisation X5 {1 = 1,2,3,4) sont nulles 3 donc s, = 0 at 5, = 1.

1

Dans ce cas, les "producteurs® at le "consommateur” doivent
étre synchronisés de fagon & .ce qu’un producteur n‘’essaie jamais d°insérer
une unité produite dans un bﬁffer plein et qu’un consommateur n‘essale jamais
de consommer dans un buffer vide. Donc, la contrainte suivante est & consi-
dérer : on ne peut produire plus de N unités (N est la capacité de stockage
" du buffer) de plus gque le nombre d°unités consommées. De plus, 1°accés au

buffer reste en exclusion mutuyelle,
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I1 en résulte qu'aux contraintes exprimées plus haut dans

le cas du buffer illimité, on ajoute la contrainte suivante

53 = x4 - x1 + N=>20O

et donc une action de production (parenthésée par Xq 3F X, + 1 et x2 =X, +
sera traduite par :

P[sBI H

P(52] 3

{production} ;

Vis,) ;

V[szl ;
et une action de consommation (parenthésée par x_ := x, + 1 et x, := x, + 1)
sera traduite par :

P(s1] 3

Plsg) ;

{cohsommation} ;

i H

[32]
V(83] ;

Comme initialement xi =0 (i =1,2,3,4), le sémaphore 53 est initialisé & N.

Nous avons donné icl les expressions des solutions a 1'aide de
primitives de Dijkstra, car dans ce cas il ressort clairement que 1'influenc
de chaque action sur les contraintes et l'applicatién des primitives aux dif
férents sémaphores, est indiquée explicitement par la forme des contraintes.
De plus, les processus dont les actions ne vérifieraient pas les contraintec
seront en attente sur ces contraintes, ce qui ne ressort pas d’une soclution

abtenue & 1'aide des expressions de chemin, par exemple.
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Remargue :

Nous nbservons également que si des contraintes supplémen-
taires venaient s’ajouter & un ensemble de contraintes donné, alors des
sémaphores correspondants exprimeront ces contraintes en fonction des
variables de synchronisation et la traduction, & 1l'aide des primitives
choisies, en tiendra compte en fonction des variables de synchronisation

gui interviennent dans ces nouvelles contraintes.




2.3. Un modéle de synchronisation

Une nature trés particuliére possible pour les contraintes
ressort de 1’exemple suivant ol des fonctions non nécessairement linéaires
peuvent apparaitre dans 1'expression des contraintes. Nous donnons cet exem-
ple pour montrer que 1'expression des solutions & 1l'aide de P et V reste
systématique. Considérons m classes de processus gui doivent s'exécuter en
respectant les conditions suivantes

. exclusion mutuelle entre les m classes de processus,

le nombre d'actions paralleles autorisées pour les proces-

sus d'une méme classe, est limité & ni > 0.

Notons par x. le nombre d’actions (sections critiques) en exé-

cution dans la classe i. Alors, les deux conditions ci-dessus s’expriment pa:

les contraintes globales

m X, +n, sign (x.)
0< = = = 1<

. n.
i=1 i

od la fonction sign est définie comme au § I1.3.2. En effet, on vérifie qu'ur
terme de la somme est non nul au plus (puisque > 1) et gue lorsque xi>ni ce
terme est > 2.Remarquons que, en supposant les actions des processus d'abord

commencées puis terminées, alors la contrainte de positivité est toujours

vérifiée. Cette expression en une seule contrainte algébrique est "acrobatiq

mais nous 1'exprimons ainsi car elle indique gu'un seul sémaphore sera néces-
saire pour sa traduction et elle indique également la valeur initiale & pren-

dre pour ce sémaphore.

En appelant

la contrainte de synchronisation devient :

m
s =2N - I [N sign (x.) +N.,x.1=>0
i=1 1 i1

qui est 1'invariant de ce probléme de synchronisation.
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D'aprés cette représentation, i1 s'ensuit qu’une action faite
par un processus sur une des variables de synchronisation Xy est répercutée
via 1la fonction sign & une variation correspondante du
sémaphore ! choisi pour 1'expression de ce probléme a 1'aide des pri-
mitives P eé V de Dijkstra. De plus, cette variation est explicitement indi-

!
quée par laicontrainte°

Par exemple, considérons comme plus haut (cf. § II1.1.1) que
les processus doivent exécuter des actions du type suivant sur les variables
de synchronisation :

X, =X, *+ 13

i i
{action} 1i=14, 2, ceco W
xi 3= xi -1 3

Mais si X4 devient Xq + 1 dans 1'expression de s, nous constatons gue s devient
s - N - Ni ou s - Ni sttivant la variation de sign (xii. Une remarque analogus

pour la décrémentation de X4 nous conduit & la solution suivante :

pour tout £ =1, 2, .... m

P (mutex) ;s

xi 2= Xy + 13

if sign (xi - 1) < sign (xi] then M, := N + N

Blse M. = N

V (mutex} s

{Mi fois P (8]} 3

{action)

P (mutex]) 3

i':= Xy 1 s

if sign (xi + 1) > sign (xi] then M, s= N + N

X

else M, := N

V {mutex) ;
{Mi fois V (8)} ;
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Ici, le sémaphore mutex est un sémaphore supplémentaire
id'exclusion mutueelle destiné 3 assurer la cohérence

entre la variation de X4 affectant la fonction sign et éventuellement affec-

-

tant le sémaphore s associé & la contrainte de synchronisation. La valeur

initiale du sémaphore s est également indiquée par la contrainte globale
pour x, =0, i =1,2,....m, c'est-4-dire initialement s = 2N, Les Mi sont de
i

-

variables locales aux processus et ne servent qu'a répercuter en dehors de 1

section critique le nombre d’actions P & faire. Remarquons gue dans ce cas,

la fonction sign ne peut prendre que les valeurs O ou 1 et donc

sign [xi - 1} < sign [xi] est équivalent & x. = 1

et sign [xi + 1) > sign [xi) est éguivalent &

o}

X
[}

an]

2.3.1. Cas_particulier

Supposons que parmi les m classes de processus il en existe k
(avec k <m) numérotées de m-k+1 & m pour lesquelles le nombre d'actions
paralleles autorisées est non limité. La contrainte de synchronisation devi
dans ce cas :

m
[N sign (x.) + N.x.1 - 2N X sign {x.) 20
1 * PR demeke *

ol N et Ni sont définis comme plus haut, mais le produit intervenant dans

s = 2N -

n e~ 3

i

leurs définitions est limité aux premiéres m-k classes.

Pour ces m-k classes, 1'interprétation de

X, = x, + 1 ;

i i

{action} i=1,2, ..., m-k
X, == %X, - 1 ;

i i

restera la méme,
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Pour les autres k classes on aura :
pour tout 1 = m-k+1, m-k+2, ..., M

‘P (mutex) ;3

X, =X, * 1 3

i i

- 1f sign (x1 - 1) < sign Exi] then M, 3= 2N ;

i
tV (mutex) 3

' {Mi fois P (s))} ; : )
L4
{action}
P (mutex)
i g= xi - 13
31f sign (x; + 1) > sign (x,) then m

X

1 2= 2N 3

V {mutex]} 3
{I"Ii fois V (s)} ;

I1 est intéressant d'’analyser le cas ol k = m pour lequel
1a contrainte de synchronisation est :

m
ga=41- L sign [xil 20
i=1
Les actions décrites ci-dessus se traduisent donc {avec s ini-
tialisé convenablement) par :
pour 1 = 1, 2, ccoo M
P (mutex) ;
g f° xi + 1 3

Af sign Ix, - 1) < sign fx;) then M, := 1

X

Vv (mutex]) 3

{Mi fois P (s}} 3

{action}

P (mutex) 3

Xg 8% Xy - 13

Af sign (x, + 1) > sign (x;) then M

°
1]
=

i° 5

V (mutex]) :
{Mi fois V (s)} 3
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Mais dans 1'écriture ci-dessus, tout ce qui précéde {action}
et tout ce qui suit {action}, correspond respectivement aux primitives PP
et VW de Campbell et Habermann ( CH 74 ) introduites pour la traduction
des expressions de chemina 1'aide des primitives P et V. Cela est tout &
fait naturel en remarquant que PP et VV interviennent dans la traduction

de 1l'opérateur » de répétition dans les expressions de chemin.

2.3.2. Lecteurs et écrivains

Revenons au premier probléme des Readers & Writers (CHP 71)
c'’est-5-dire sans priorités. Ce probleme est un cas particulier du modele
ci-dessus. En effet, si on considére deux classes en exclusion mutuelle,
1'une avec exclusion mutuelle entre les écrivains et 1'autre avec des lec-
teurs opérant simultanément, la solution & ce probléme de synchronisation
est évidente avec N = N, = n, = 1, d'aprés le § 2.3.1. Dans ce cas, la con-

1 1

trainte s’écrit (en prenant e et 1 pour x1 et X5 respectivement)

1 - sign (e) - e - 2sign (1) 2 0

~

ce qui est équivalent & la contrainte sign(l) + e < 1 donnée au § 1I.3.2.

Remargue :

Deux points sont a souligner dans les solutions donnés ci-
dessus :
a) des P - V conditionnels sont nécessaires pour leur traducti

b) le nombre de processus dans chaque classe est indifférent.




3. EXPRESSION DES RESEAUX DE PETRI PAR CONTRAINTES

Nous avons donné au chapitre I (§ 3.5) un rappel des définitions
des réseaux de Petri et des réseaux de synchronisation, et nous avons vu
gu’un réseau de Petri modélise aussi blen un snsemble de processus que les
réglaes de synchronisation les concernant. Dans ce paragraphe, nous insistons
sur 1l'expression des réseaux de Petri représentant les regles de synchroni-
sation dans un ensemble de processus concurrents, par un ensemble de con-

traintes linéaires.

A partir d’un graphe G = {X, U), on peut définir sa matrice

d’incidence sommets - arcs, E ={e, ), de 1la maniére suivante :

i3
- 1 81 1’arc Ui est sortant de xj
= []
eij + 1 81 1'arc Ui est incident & xJ

0 sinon

Cette matrice a exactement deux éléments non nuls par lfgne.
un +1 et un -1, car chaque arc a exactement un sommet initial st un sommet
final. I1 est facile de démontrer également (par . récurrence, par exempls),
que cette matrice est totalement uni-modulaire, c’est-a-dire que le déter-

minant de toute sous-matrice carrée extraite de £ vaut +1, -4 ou O.

Cette propriété implique que tout ensemble de la forme
{Yy 20 | EY < b 5 b vecteur entier)
est un polyédre qul posséde uniguement des "extrémités® de coordonnées

aentiéres,
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Pour un réseau de Petri généralisé, la matrice d'incidence

sera définie par :

- capa (t, p) si (t, p) e |+o
et = + capa (p, t) si (p, t) e o~ YpeP,VteT
0 sinon

A chaque place d'un réseau de Petri, nous associons également
un entier b (p) représentant un potentiel initial pour le nombre u(p) de

marques initialement dans cette place.

Un réseau de synchronisation (cf. § I.3.5) associé & un réseau
de Petri PB = (P, T, 0+| ’ |+o] est représenté par le systéme de contraintecs
linéaires :

EY < b
ol E est sa matrice d’incidence définie comme ci-dessus, Y est un vecteur
associé aux transitions et b est le vecteur potentiel initial associé a

1'ensemble P des places.

La démonstration est immédiate d'aprés les définitions données
Le systéme de contraintes représentant un réseau de Petri définit une région

de synchronisation associée au réseau.

La région ainsi définie ne posséde pas uniquement des sommets
de coordonnées entiéres, car la matrice d'incidence d'un réseau de Petri
généralisé n'est pas totalement uni-modulaire. Cette matrice continue néan-

moins d’avoir seulement deux é&léments non nuls sur chaque ligne.




dont la matrice d’incidence est s

2 -2 -3 3]
-2 2 11
E = 1-1 0 0
|00 1-1

Si le vecteur Y associé aux transitions est Y = (xg,xszg,xg)t et

b= (0.0.N1,N2). alors 1la région de synchronisation associée a ce réseau de
Petri n’est autre que celle du probléme de stock pour deux productsurs -
deux consommatsurs défini ax § 11.3.2 et 111.2.2.3.

Remarque :

Un réseau de Petri "pur® {(cf. § II.3.5) ne peut représenter
la région de synchronisation & 1‘aide des variables X4 et x, sans les

2
" " p_oc P c
dédoubler”® en x1px1,x2 at x2n
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Pour chaque marguage u des places d'un réseau de Petri,
1'éguation

EY =u
a comme solution un vecteur associé aux transitions dont les coordonnées
représentent les coordonnées du point courant dans la région de synchronisa-

tion associée au résead.

D'apreés les définitions ci-dessus, la relation ;> définie au
§ I.3.5, exprimant la.transition entre deux marquages u et u’' d’un réseau
donné par la "mise & feu simultanée” d'un sous-ensemble 1 de transitions,

nous pouvons énoncer la proposition suivante

Deux marquages u et u' vérifient la relation ;> si et seule-
ment si

TR %[[E|+E].YT

et alors

u' =y - E . YT

ol |E| est la matrice des valeurs absolues des &éléments de E et YT est le

vecteur caractéristique de 1'ensemble t des transitions.

Cette proposition exprime donc la relation de transition entre
un point courant et son successeur dans la région de synchronisation corres-

pondant au réseau de Petri.

Un réseau de synchronisation (§ I.3.5) représente donc tous

les points obtenus dans lairégion de synchronisation & partir d’un point

initial correspondant & un marquage initial du réseau de Petri associé.




Note :

Nous venons de démontrer gu‘un réseau de Petri peut toujours
s’exprimer par un ensemble de contraintes linéaires de synchronisation. Mais
comme nous l‘avons indiqué au début de ce chapitre, notre formalisme de syn-
chronisation n’impose aucune restriction quant & la linéarité des contraintes,
c’est-a-dire que les fonctions intervenant dans 1'’expression des contraintes
sont considérées quelconques. La question reste posée de savoir si, inverse-
ment, tout ensemble de contraintes de synchronisation peut toujours &tre

exprimé par un réseau de Petri ?




CHAPITRE [V

IMPACT SUR L'ETUDE DU DEADLOCK

"pour aller ol tu ne sais pas,

va par ol tu ne sais pas”

Saint Jean de lIa Croix




1. RELATIONS DANS LA REGION DE SYNCHRONISATION

Nous avons vu au § 2 du chapitre II que les variables de
synchronisation d’un systéme de processus concurrents peuvent &tre consi-
dérées comme les coordonnées d'un point courant X dans 1°’espace défini par
le produit cartésien des espaces des valeurs de chacune des variables ds

synchronisation xj, J = 12,0000

L’état dun systeéme de processus est ainsi déterminé par 1la
position du point X dans la région de synchronisation et 1°état d‘avancement

des processus du systéme.

Rappelons que les variables de synchronisa-
tiondoivent aussi bien appartenir aux contraintes de synchronisation qu’aux

actions des processus. Par exemple, ces variables peuvent &tre pratiquement :

a) assoclées aux ressources :; nombre de processus en attente
pour une certaine ressource, nombre dunités disponibles pour'une ressource,
etc .. |

b) associées aux opérations  ("compteurs” associés aux pro-
cédures, (RV 77 ) : nombre de processus exécutant une action atomique donnée
a8 1'instant considéré, nombre de processus en attente d'exécution d°une cer-
taine action atomique, nombre de processus ayant exécuté une certaine action
atomique depuis 1°instant initial. Dans notre formulation, ces compteurs

seront donc attachés aux actions atomiques des processus.

c) associées aux contraintes de synchronisation : nombre de
processus en attente sur une‘contrainte de synchronisation pour une action
atomique donnée ou pour des actions différentes, nombre d‘actions atomiques
exécutées apres la vérification d’une certaine contrainte de synchronisation,
nombre de processus actifs apreés vérification d°une certaine contrainte de

synchronisation, etc ..




d) associées & la région de synchronisation : nombre de pro-
cessus en attente sur des contraintes définissant la région de synchronisa-
tion, nombre de processus exécutant une certaine action atomique dans la
région de synchronisation, nombre de processus exécutant des actions atomi-
ques vérifiant la régicn de synchronisation, nombre de processys ayant ter-

miné des actions atomiques vérifiant la région de synchronisation, etc ..

Pour résoudre un probleme spécifié par un ensemble de contrais
tes de synchronisation, il faudra traduire les contraintes et les variables
de synchronisation en fonction des outils disponibles dans le langage d'im-

plémentation des actions des processus.

Considérons une région de synchronisation définie par un en-

semble de contraintes Ci' ie I, et soit A, une action atomique sur les

k
variables de synchronisation. L'effet que peut avoir 1'’exécution d’une

-action Ak sur 1’ensemble des contraintes de synchronisation nous intéresse

de deux maniéres :

. en supposant que le point courant X a été déplacé a 1l'ex-

térieur de la région de synchronisation, 1l'exécution de 1'action ne pourrait

~

le ramener & l'intérieur de la région ;

. 1'exécution d'une action AK ne peut jamais déplacer le point
courant a 1'extérieur de la région de synchronisation.

Ainsi définit-on deux relations dans la région de synchroni-
sation :

. Une action atomigue A, et une contrainte de synchronisation

Kk

C; verifient la relation de déblocage D si 1'exécution de 1'action A_ pourra

k
rendre la contrainte Ci vérifiée alors qu'elle ne 1’était pas avant cette

exécution ;

. de méme, on définit une relation de blocage B entre une

action AK et une contrainte Ci si 1'exécution de 1'action AK rend la con-

trainte Ci non vérifiée alors qu'elle était vérifiée avant 1'exécution de Ak
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Pour donner un exemple de ces relations, prenons 1'sxemple
du chapitre précédent ol les contraintes étaient linéaires et les actions

des incrémentations cu décrémentations de variables.

Ce type d'actions sur des variables appartenant & des contrain-
tes linéaires, couvrent les actions sur des variables de synchronisation

faites par les primitives de synchronisation classiques.

Supposons donc que les processus peuvent agir sur les variables
de synchronisation par des actions du type :

Xk Hil Xk* yk s ke {1: 2, cecs n}
On suppose Sgalement yk entier.

Remarquons que ces actions peuvent &tre assimilées & une sé-
quence d’'actions du type 8, = 8 M 1 que nous avons analysé auparavént,
mails peuvent aussi &irs indiyisibles dans le cas de certaines contraintes
sur les variables de synchronisation. Ainsi, par exemple, 1'action :

Xy 8% %y + 2
avec la contrainte Xy impaire, ne peut-elle pas &tre assimilée & une séquence
K 3T X * 1. Les primitives P et V définissent des dépla-

cements élémentaires du point courant dans la région de synchronisation

d’actions du type x

{suivant les "axes” sk)c Ils imposent donc des déplacements souvent diffé-
rents de ceux réellement voulus, cs qui explique que dans certains cas le

déplacement voulu satisfait les contraintes de synchronisation, mais son-

expression & 1'aide de P et V ne le satisfait pas,

Notons comme auparavant par
n
s, = L a X, =
S L B

la valeur numérique d‘une contrainte de synchronisation Ci : {s

b 1el

iZUJiGI}n

L’exécution d’une action
A = {xk B2 X, o+ yk]. kef{4, 2, ..., n}
modifie les valeurs numériques des contraintes de 1a fagon suivante ¢

S'=S iEka€{1929nuonn}=

1 1% 9k Yx
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Nous allons prendre en considération l'effet que peut avoir
1'exécution d'une action du type décrit ci-dessus sur 1l'ensemble des con-

traintes de synchronisation.

Remarquons qu'a un moment donné, un ensemble de processus est
en attente d'exécution, car les actions qu'ils tentent d'’exécuter déplacent
le point X en dehors de 1a région de synchronisation en violant un sous-
ensemble de contraintes. Supposons qu'il existe au moins une action AK qui

puisse étre exécutée par un processus.

Un processus viole un sous-ensemble I1 c I de contraintes de

synchronisation en exécutant une action atomique Ak si

< 0, VYiel (%)

a 1

ik ¥ &
La démonstration est évidente et basée sur la relation
’ =
5007 8% T 9 Y
donnant la valeur numérique des contraintes. En effet, la condition néces-
saire (%) découle du fait que Si =20, ie I, avant 1'exécution de 1'action
A, par le processus. Un tel processus sera donc bloqué apres A, sur les con-

K K

traintes de 1'ensemble I1.

De la mé&me fagon, pour qu'un processus puisse rendre vérifiées
les contraintes d'un sous-ensemble I2 c I en exécutant une action Ak’ il fau
que : A Y > O'i Vie 12 {x%)

Les conditions (*) et (%%) sont nécessaires (elles ne sont pas
suffisantes !) pour que la valeur d'une contrainte soit changée ; elles dé-
terminent les deux relations ® et définies ci-dessus. La relation ® (res-

pectivement £ ) contiendra tous les couples (A . Ci] pour lesquels la con-

k
dition (%) (respectivement (*x}) est vérifiée.




Remarque :

Si (Ak' Cil £ J alors on peut avoir deux situations :

i) Ay Yy ° 0

cela correspond au cas ol 1l'action du processus ne fait pas
intervenir de variables appartenant & la contrainte Ci {cf. §
la distinction faite entre les variables appartenant aux contraintes et les

variables appartenant aux actions),.

ii) a4k Vi ? 0
dans ce cas, 1l'action des processus ne fait qu'’accroftre la

valeur numérique de la contrainte en question.

Les actions définles ci-dessus définissent dans 1°‘ensemble dss
contraintes des dépendances dues aux actions des processus sur les variables
de synchronisation, Nous remarquons que la forme particuliére des contraintes
linéaires et des actions ne restreint pas la généralité, car des relations
analogues peuvent &tre définies dans un cas tout & fait général ol les con-
traintes sont quelconques et les actions atomiques définissent des transi-
tions quelconques entre les différentes positions du point courant X dans la

région de synchronisation.,
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A 1'aide des relations B et D définies ci-dessus, nous nous
proposons maintenant de décrire une méthode pour le contrdle efficace de la
synchronisation dans un ensemble de processus. Comme notre propos est uni-

guement la synchronisation de ces processus concurrents, on suppose connues

. les variables de synchronisation x X X 3

10 Xor weer Xo

. les contraintes de synchronisation Ci. i e I, faisant inter-
venir ces variables et définissant la région de synchronisation. (Nous ne
nous intéressons pas ici & la facon dont ces contraintes de synchronisation
ont été déduites a partir de la spécification du probleme. Il est toutefois
intéressant de noter que ces contraintes peuvent &tre déduites par des régle
de construction des programmes concurrents & partir des

-

invariants attachés & ces programmes) ;

. les actions atomiques des processus définies comme des modu-
les séquentiels décrivant 1'avance des processus. Une action atomique sera

donc exécutée comme une région critique dans le sens donné par Hoare.

Un processus doit attendre avant 1'’exécution d'une action ato-
migqgue qu’'une contrainte Ci, i € I, soit satisfaite. De méme, aprés une telle
action atomique, un processus doit pouvoir transmettre sa "contribution” a

1'avance des autres processus.

Ainsi, chaque action sera-t-elle parenthésée par une préface
et une postface ; la préface consiste essentiellement dans la vérification
des contraintes de synchronisation que 1°action doit vérifier avant son exé-
cution ; la postface résume la nouvelle position du point courant dans la
région de synchronisation et donc 1l’influence de 1'action exécutée sur les

actions futures des processus.

Remarquonsique tous les outils qui demandent de morceler 1la

préface, introduisent des risques de deadlock supplémentaires.




Ainsi, chaque action atomique aura-t-elle la forme générale :

Xeo sz xan cowp Xn ¢ 7 begin act B
Ak 8

end act | ;

1

ot ? begin act et end act | sont respectivement la préface et la postface.

Tout accés aux variables de synchronisation xj. J=1,2, 0.
doit se faire en exclusion mutuelle pendant 1°exécution d’une action atomique,

c'est-a-dire entre ? et |.

L'action Ak sera exécutée uniquement si la vérification des
contraintes de synchronisation dans la préface s’avdre vraie. Pour plus de
clarté, détaillons la préface par :

? begin act ::= if - Cik

then {mettre en attente is processus exécutant dans une file
Fik attachée 3 1a condition Cik {une ou plusieurs con-
traintes sur lesquelles porte 1°action Akl at lachsr

1’exclusion mutuelle sur les variablas de synchronisation]

Remarquons que 1°exclusion mutuelle peut donc &tre relachée 3
la fin de la préface st donc 1’exécution de 1'action atomique en cours est
abandonnée momentanément par le processus qui sera mis en attente sur 1a
préface de cette action. Notons aussi que les risques de deadlock sont ainsi
diminués.

Initialement, les processus tentant 1°'exécution d‘actions sur
les vafiables de synchronisation seront mis en attente dans une file d‘attente
F d°ob ils seront transférés dans les files Fik quand la préface ds
leurs actions respectives ls demandera.




Quand une action A, a été exécutée par un processus, 1l’exclusi

k
mutuelle est gardée jusqu'apres la postface de 1'action,

Dans une liste LK seront placés tous les processus en attente

sur des contraintes Ci telles que [Ak, Ci] € 7D . Ce sont des processus qui
pourront entrer dans les préfaces de leurs actions respectives apres la fin
la postface de 1'action en cours et de toutes les postfaces des actions

commencées avant (élimination en cascade des postfaces).

Si la liste LK n'est pas vide, alors les processus lui appar-
tenant seront activés suivant la procédure suivante :

si sur les contraintes Ci telles que [Ak' Ci] e P 1l existe
des processus en attente d’exécution d'actions Aj telles que [Ai. Cik]egb
alors un seul de ces processus de la liste Lk sera activé, sinon ils seront

tous activés,

Il est évident que cette construction peut remédier & 1'implé-
mentation des moniteurs faisant intervenir le réveil "potentiel” de plusieur
processus qui vérifient une certaine contrainte, mais l'entrée du moniteur
n'est accessible qu’a un processus a la fois (cf. § I.2.3. J. Pour une

implémentation dans le cas des moniteurs, le lecteur se reportera & (SCHM 7€

Nous soulignons enfin le caractére performant d’'un mécanisme
de contr8le de la synchronisation basé sur les relations ci-dessus, en ce

qui concerne l'augmentation du parallélisme
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2. MODELE REPRESENTATIF DU DEADLOCK

A partir des relations B et & définies au paragraphe précé-
dent, nous allons développer un modéle pour la détection et la caractérisa-
tion du deadlock dans un systéme formé d'un ensemble fini de processus con-
currents. A chaque é&tat observable du systéme, nous allons associer un

graphe représentatif G¥ défini de la fagon suivante :

(1) Gg est un graphe biparti (1'ensemble des sommets &tant

1°union des deux ensembles disjoints T et A) ;

(1i) chaque sommet de T correspond & un processus du systéme
{1°ensemble des processus étant supposé fini & un instant donné) et chaqus

sommet de A correspond & un snsemble dactions atomiques des processus s

{1i1) les arcs orientés de G2 sont définis par : si & 1‘état

considéré 1l°action Ak d'un processus P, vérifie la relation 8 avec une con-

k

trainte de synchronisation G, et ai le déblocage de ce processus peut 8tre

i
assuré par 1'exécution d’un ensemble A d’actions appartenant aux processus

PJ1’ PJZ, I - ij
transitive de la relation de transition du point courant et de la relationd),

{ensemble que 1°on psut obtenir & partir de la fermeturs

alors on définit un arc orienté de chacun des sommets (e ') qul correspondent

J19 °oGop ij
d’actions A st on définit également un arc orienté de X vers P

aux processus P vers le sommet (e A) qui correspond & 1°‘ensemble

ka

Remargue :

iy dguaipai paipusd

k £ {319 jk} car (Akp gy} cR=> (Ak. Ci] £ H.
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Un ensemble A d'actions n'est évidemment pas unique pour le

déblocage d'un processus P, et donc le sommet P, aura un "degré intérieur"”

k k

{nombre d'arcs orientés vers Pk] égal au nombre de tels sous-ensembles (non
nécessairement disjoints) d'actions qui pourraient débloquer le processus Pk
a cet état d'avancement du systéme.

<::> Sommet de T
P1 ’[> P2
ZZEX Sommet de A

%

<+

Comme le lecteur pourra facilement le constater, le graphe

ci-dessus représente un systéme de quatre processus en deadlock {générall.

Remarque :

Un sommet de T de degré intérieur nul correspond & un pro-

cessus actif (ou activablej du systéme.
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2.1. Algorithme pour la détection du deadlock
dans un systéme

Nous décrivons un algoritime de marquage du graphe Gz
permettant la caractérisation du deadlock dans le systéme de processus

représenté

begin

{marquer tous les sommets de I' de degré intérieur nul} ;

co c’est le marquage initial du graphe oc s

while {11 existe A € A avec tous les prédécesseurs marqués}
do {choisir un tel Ai};

{marquer las successeurs de A};

Cet algorithme est basé sur le résolution itérative d’une
équation a point fixe (remarque dus & M. SINTZOFF).

Apraés l|‘*application de 1’algoritime de marquage a GZ’ chaque
sommet de T non marqué représente un processus en deadlock (local) et chaque
sommet marqué représente un processus actif ou un processus déblocable dans

cet état du systéms.

Preuve

Initialement, tous lss processus actifs (ou activables] sont

marqués. Un sommet P, sera mafqué par 1°algorithme s’il existe un ensemble

k
d’actions atomiques qui correspondent au sommet A prédécessseur de Pko véri-
fiant avec la contrainte de synchronisation sur laquelle Pk gst blogué, la
relationeb. Donc le processus Pk sera activé au bout d°un temps fini (la

durée des actions atomiques est finisl.
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Montrons maintenant qu'un sommet non marqué par 1'algorithme

représente un processus en deadlock. En effet, si un sommet P, n'est pas

1
marqué, son degré intérieur n'est pas nul. Il existe donc un ensemble de
q g p

~

processus correspondant & 1'ensemble des actions représenté par un prédéces-

seur de P1 et parmi ces processus il existe au moins un, soit P_, non marqué.

2

Le degré intérieur de P, étant non nul (sinon il aurait été marqué par le

2
marquage initial), on peut déterminer par le méme raisonnement un processus

P. non margué, et ainsi de suite P4, Prs cavs Pn' P ... Mais le nombre

+1°
dz processus du systéme étant fini, nois obtiendrong lorcément un circuit
dans G!'formé des processus P1. P2’ . Pl' Chacun des processus du circuit
a besoin, pour étre débloqué, de débloquer lui-méme un processus au moins
pour lequel il est en attente. Chaque processus non marqué est donc en

deadlock.

2.2. Conditions nécessaires et suffisantes pour
1'absence du deadlock

Théoréme :

Une condition nécessaire et suffisante pour qu'un systéme
de processus concurrents ne soit pas en deadlock & un certain état d'avan-
cement des processus est que tous les sommets de T soient marqués par

l'algorithmev(§ 2.1},

La démonstration est une conséguence immédiate de la propo-

sition du paragraphe précédent.
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On en déduit qu'un processus Pi n'est pas en deadlock (local)
3 un certain état d'avancement du systéme, si et seulement si dans le graphe
Gz correspondant & cet état, le sommet Pi est de degré intérieur nul ou s'il
existe un ensemble de sommets de T ayant tous un degré intérieur nul, tel que

1'algorithme marquera Pi a partir de cet ensemble.

Donc, & partir d’un ensemble de sommets de T de degré inté-

rieur nul, on peut déterminer un sous-graphe de G, contenant tous les pro-

Z

~

cessus gqui ne sont pas en deadlock & cet instant,

Le théoréme ci-dessus assure l'absence du deadlock dans un
ensemble de processus & un certain état d'avancement. Nous allons établir
des conditions nécessaires et suffisantes pour gue le deadlock ne soit pas

introduit dans le systéme par 1'avancement des processus.
Plusieurs cas peuvent se présenter

1) Considérons d'abord un systéme représenté par un graphe
Gz et supposons que le systéme ne soit pas en deadlock & cet instant. Soit

Pk un processus déblocable & cet instant par des actions des processus Pj1’

e P. , c'est-a-dire :
jk
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Proposition :

Si un ou plusieurs processus Pj1p ik
exécuter une action atomique, le systdme ne sera pas en deadlock dans 1°état

aes P est autorisé a

obtenu aprés cette exécutian.

Preuve :

Si tous les processus Pj1p cooas ij sont autorisés & exécuter
une action atomique, alors dans le graphe représentatif du nouvel é&tat, Pk
aura un degré intérieur nul et donc il sera marqué.

Si seulement une partie des processus P «coes P, sont

31’ Jk
autorisés & exécuter une action, alors si Pk était marqué dans le graphe
représentatif avant cette exécution (le systéme n°était pas en deadlock),

il pourra étre marqué dans le graphe représentatif aprés 1°'exécution.

2) Supposons toujours un systeme sans deadlock représenté
par un graphe Gz & un état de son avancement. Le passage du systéme & 1'état

suivant implique les transformations suivantes pour le graphe GZ :

al Pour un sommet Pk € T un nouveau prédécesseur A ¢ A est
rajouté, représentant des actions atomiques supplémentaires capables de dé-

bloguer Pk (en pointillés, la transformation de Gz] :
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Proposition :

(i) Si le degré intérieur de PK était nul avant 1la transforma-

tion du graphe, alors une condition nécessaire et suffisante pour que le
systéme reste sans deadlock est que les sommets de T qui définissent la
transformation de Gz.aient tous un degré intérieur nul ou qu'il existe un

ensemble de sommets de T ne contenant pas P, et de degrés intérieurs nuls-

k
a partir desguels un sous-graphe de marquage existe et contient tous les

sommets rajoutés ;

(ii) si le degré intérieur de P, n'était pas nul avant la trans-

k
formation du graphe, alors le systeme restera toujours sans deadlock dans

le nouvel état.

(i) La condition est nécessaire car s'il existe un sommet rajou-

té & T, soit Pj’ de degré intérieur strictement positif et s'il n'existe pas

un ensemble de sommets de T ne contenant pas P, et de degrés intérieurs nuls

k
a partir desquels on puisse marguer tous les sommets rajoutés & T alors Pj

ne pourra pas &tre marqué et par conséquent P, ne pourra pas 8tre marqué non

K

plus, ce qui implique, d’aprés le théoréme, que P, est en deadlock. La con-

Kk
dition est suffisante car, aprés la transformation du graphe, aucun proces-
sus rajouté ne peut &tre en deadlock s'il a un degré intérieur nul ou s'il
existe un sous-graphe de marquage auguel 11 appartient.

(i1} S'il existait un sous-graphe de marquage contenant Pk avant
la transformation, alors un tel sous-graphe existera aprés la transformation

{le systeme était supposé sans deadlock).
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b) Pour un sommet Pk € ' au moins un des prédécesseurs

représentant un ensemble d'actions débloquantes pour P, doit &tre complété

k
par une action atomique supplémentaire du processus Pj {j # k).

Proposition :

Le systéme des processus restera sans deadlock aprés cette
transformation si et seulement si le degré intérieur de Pj est nul ou s'il
existe un ensemble de sommets de T de degré intérieur nul ne contenant pas
Pk et de degré intérieur nul & partir duquel un sous-graphe de margquage

contient Pj'

La démonstration est analogue & celle de la précédente

proposition.
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3, CARACTERISATION ET VERIFICATION DU DEADLOCK

Dans ce paragraphe, nous allons suggérer une méthode pour 1la
vérification des solutions des probleémes de synchronisation basée sur le

formalisme de synchronisation par contraintes.

Nous avons vu que les contraintes de synchronisation ont un
caractére universel (ou invariant) pﬁur 1’ensemble des processus considérés,
Des assertions globales pour les programmes considérés peuvent &tre déter-
minées automatiquement pour prouver deux sortes de propriétés pour les pro-
grammes concurrents. La premiére propriété est la prévention du deadlock et

la seconde concerne la preuve de correction des programmes séquentiels.

Les programmes calculent formellement une fonction partielle

{ou composition de fonctions partielles) sur un domaine de variables *“d‘’sntrée”

en générant un ensemble de valeurs de "sortie” (cf. chapitre II)J. C’est donc

la réalisation algoritimigue d‘une relation donnée "d‘’entrées-sorties”
{(F1 67, Ho 77, Ma 74}.

Nous faisons la distinction entre deux sortes de programmes
concurrents pour lesquals les propriétés ci-dessus ont des interprétations
et des résultats différents.

Pour les programmes acycliques (ou avec terminaisons), la pre-
miére propriété signifie simplement uns coopération correcte, c’est-a-dire
que le deadlock peut, dans ce cas, &tre une situation souhaitée signifiant
la terminaison du programme. ODonc, une propriété fondamentale des programmes
acycliques est 1la propriété de terminaison. Un tel programme est correct si,
lors de sa terminaison, il dé&livre "en sortie” la fonction souhaitée en

fonction de ses "entrées”,
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Pour les programmes cycliques (ou sans terminaisons), tels
que les Operating Systems ou certains programmes de simulation par exemple,
ces propriétés signifient la nécessité de vérifier constamment les asser-
tions globales pour ne pas atteindre 1'état de deadlock {le systeme reste
"vivant") et assurer qu'une requéte lancée par un processus a l'adresse d‘ur
autre processus, sera honorée au bout d'un temps fini (prévention de 1la

"starvation”) dans 1l'ensemble des processus considérés.

Nous ne faisons aucune restriction quant & la structure de

1'ensemble des processus considérés (CG 77, DL 77).
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3.1. Modele de programmes concurrents

Un programme concurrent (cf. § I1.1.4. ) est défini par un

ensemble
A R T
de processus opérant sur un ensemble de variables (parmi lesquelles il y a

des variables de synchronisationl.

Comme nous avons vu au Chap. II , chaque processus peut &tre
considéré comme un ensemble d'actions atomiques et des "entrées-sorties”

{Hoa 77 ) constituant des actions de communication avec 1’environnement.

Nous considérons (voir également Kes 76 )) que chaque proces-
sus peut étre décrit par un graphe orienté fini sans boucles (£, 1) ol §
est 1°ensemble des états du processus et v une relation binaire sur L défi-
nissant les transitions entre les différents états du processus (11 exists
un seul état initial S0 € L).

Une transition entre deux états S et S° correspond & une action
(atomique ou de communication} qui fait progresser le ﬁ?ocessus considéré de
1'état S & 1'6tat S°, |

A cause duy parallélisme, la relation t n'est pas une fonction,
mais dans la plupart des cas {(correspondant & un programme déterministe), on
peut considérer qu’a un 8tat S correspond au plus un état S° tel qu°il sxiste

une transition entre S et 3°,
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Les transitions dans le graphe peuvent é&tre marquées par deux

sortes d'étiguettes :

qui correspondent, par exemple, & des instructions d'affecta-
tion, primitives de synchronisation, branchements, .

b) logigques

qui correspondent, par exemple, aux "guarded commands” de
Dijkstra.

Pour un programme déterministe, chaque état S a soit :
. un seul arc sortant marqué par une action (label de type al,
. plusieurs arcs sortant marqués par des conditions exclusives

. aucun arc sortant (état finall.

Remarque :

Les actions atomiques et la communication entre les processus
nous conduisent & considérer 1'ensemble I des états comme le produit carté-
sien de deux ensembles d'états appelés respectivement états de contrdle et
états de traitement. lLe lecteur trouvera dans (Kes% 76 ) un exemple ol
1’ensemble des états de contrfle est infini et également un modéle pour la
représentation des programmes concurrents basé sur une généralisation des

réseaux de Petri .

Nous allens maintenant revenir sur 1'affirmation faite (chap. 1
concernant la caractérisation du deadlock dans un ensemble de processus con-
currents par la position du point courant dans la région de synchronisation,

en donnant des arguments ﬁlus formels.
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Pour un programme {IIPi. i=1, 2, ..., n}, soit Zi 1'ensemble

des états de chaque P,. La position du point courant dans la région de syn-

in
chronisation est caractérisée par le couple :
M= Igo i]
n

ol Se w Zi représente 1°6tat d'avancement des processus
i=1

4

et X est la valeur actuelle de 1'ensemble des variables de synchronisation,
Dans la région de synchronisation, nous pouvons définir une
relation de succession comme suit :

M* = (S*, X') est un successeur de M = (S, X) si et seulement
si s . 11 existe un processus et un seul Pi qui, par une action,
change un état S ¢ S en un état S*' ¢ S°, les autraes é&tats intervenant dans
S et S’ restant inchangés,

. 1'action marquant cette transition entre S et S’ respecte
les contraintes de synchronisation et X° est obtenu en appliquant cette ac-
tion & X,

Par exenple, 1'action peut 8tre une affectation pour une va-
riable locale au processus P1 {c’est un cas limite qui pourrait ne pas &tre
considéré dans la relation de succession) ; c’est la méme chose pour une
instruction de branchement. Une primitive de synchronisation peut &tre une
telle action si le sémaphore auquel slle est appliquée est dans X une variable
de synchronisation compatible avec cette primitive (si on effectue un P (s)
sur une variable s € X, 11 faut que s soit positif (voir les contraintes de
synchronisation exprimant les primitives de synchronisation, § II.3.9. )],

Si cette action est une action conditionnelle, il faut que la condition soit
vraie avec X (c’est le cas des sections critiques conditionnelles ou des

moniteurs].
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Remarquons que la distinction que nous avons faite entre
variables appartenant aux contraintes de synchronisation et variables appar-
tenant aux actions des processus, facilite la transition de X a X', De méme,
dans une action conditionnelle pour laquelle X n*intervient pas dans la
condition, on a X' = X et c'est encore un cas limite qui pourrait ne pas

intervenir dans la succession,

Remargue :
L.a relation de succession peut 8tre considérée comme une rela-

tion guotient de la relation Tt restreinte aux variables de synchronisation el

aux actions qui les concernent (nous continuons & noter la relation de suc-

cession par T1).

Avec ces définitions, nous sommes en mesure de caractériser

formellement le deadlock :

S, pour un point courant, il n'existe pas de successeur,
alors ce point est appelé "point de deadlock" pour 1'ensemble

des processus considérés.

Un point de deadlock pour lequel chaque S € S est un état fina

est appelé "point final” du programme concurrent considéré.

Remargue :

Etant donné un vecteur d'états initiaux

=S 1 2 n
SD—-(SD‘SD’ . a ) SD]

pour les processus d'un programme concurrent, alors son déroulement peut &tr
caractérisé du point de vue de la synchronisation par une séguence
[SD. XD]. “ees [Si. Xi]

ol chaque (S. ,, X, ,) est un successeur de (S,, X,) (L = 0, 1, ...).
i+ i+1 it i

1




e
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. 3, 2. Methode inductive de vérification

Nous rappelons briévement que les méthodes de vérification
des programmes font la distinction entre programmes corrects "pas a pas"
et programmes *globalement” corrects (F1 67a, 0G. 76, Hoa 72b). Ce paragra-

phe contient une traduction de ces méthodes dans le cadre du formalisme de
synchronisation introduit.

Si (M, M') e T , c'est-a3-dire M' est le successeur immédiat

de M (on notera M + M'), les deux types de preuves s’énoncent :

a) Pour toutse séquence de calcul correspondant au déroulement
d‘un programme (soit infinie, soit finissant avec un point de deadlock]),

avec un point initial ™M, = (50. iul vérifiant un prédicat w, un prédicat inva-

0
riant N sera vrai pour tout point atteint par transition & partir de ND.

b) Pour toute séquence de calcul vérifiant au point initial NO

un prédicat w, 11 doit exister un point successeur M, vérifiant 1'invariant Ii.

i

Mais d'aprés notre définition des contraintes de synchronisa-
tion, la région de synchronisation C est un invariant universel pour 1°‘ensem-
ble des procassus et donc les méthodes de vérification s’appliquent.

La méthode de vérification "pas 3 pas" s‘éerit :
w (X)) => C (M)

C M AM~>M)=>C (M)

C M =>10 (M)

L’invariance de C peut étre établie pratiquement en considé-
rant chaque processus comme un programme dont les &tats sont déterminés par !
le compteur ordinal des instructions, et vérifiant la région de synchronisa-

tion par un essai systématique de 1°’effet de chacune des instructions des

processus considérés.
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On peut supposer, sans beaucoup de restrictions, que les pro-
cessus ne possédent pas de boucles strictement intérieures (i.e. le proces-
sus peut &tre cyclique lui-méme). Cela implique que toute action d'un pro-
cessus une fois commencée, sera terminée au bout d’un temps fini, exception
faite pour certaines actions de communication avec d'autres processus {par

exemple, une primitive P sur un sémaphorel.

Bien qu'il ne soit pas difficile de donner une description
formelle de la correctionglobale dans un ensemble de processus vérifiant un
ensemble de contraintes de synchronisation, nous préférons donner une des-

~

cription plus intuitive & l’aide d’un exemple.

Considérons un programme concurrent formé de deux processus
cycliques (ou sans terminaison) P1 et P2 définis comme suit :
P1 : iter
A1

B2

end

avec x et y initialisés a0,
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Nous imposons aux processus P1 et P2 les contraintes de syn-
chronisation suivantes :
x 20
C:{y=20
X =y

Nous supposons encore que dans les sections Ai et B1 (1 =1, 2)
les variables de synchronisation x et y peuvent intervenir mais ne seront pas

changées.

I1 est évident qufaprés 1'initialisation & O des deux variables
de syncrhonisation, las deux premiéres contraintes seront invariablement

respectées.,

Il nous reste & prouver que le programme est globalement corrsct

pour x = y. (%)

Cette contrainte n’'est pas invariante dans tous les états des

processus. S1 P1 est dans 1°état S, st P2 n’est pas sncore dans 1'état Sz.

1

la contrainte est non vérifiée, tandis qu‘au moment ol P2 arrive en 82, la

contrainte redevient vrais.

Pour la preuve formelle, nous définissons une distance entre
le point courant et la région de synchronisation. Pilus exactement, si une
action tend & déplacer le point courant & 1°extérieur de la région de synchro-
nisation, nous définissons cette distance comme étant égale 3 1l’effet de cette
action sur les variables de synchronisation. Cette distance sera une fonction :
§ :S+N
Plusieurs valeurs de cette fonction peuvent donc intervenir au cours des

actions d’un méme processus,
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Remargue :

Souvent cette distance sera définie par une fonction caracté-
ristique de la région de synchronisation. Ainsi, pour 1'exemple considére,
définit-on (comme S est un produit cartésien, des distances Si peuvent étre
définies suivant chacun des facteurs dans le produit)

1818 =958

pour i = 1, 2 : &, (S) = { . i  correspondant aux états de P,
i 0 sinon i
Alors la relation
X + 62 (S) =y + 61 {s) (re¢)

est toujours vraie dans 1l'’évolution des deux processus.

En effet, initialement x = y = 0 et 61 (s) = 62 (S) = 0 et don

la relation est vérifiée,

Si Pi (i =1, 2) n'a pas encore atteint 1'état Si’ la relation
(>e¢) reste vraie car les actions des deux processus n‘affectent pas les va-
riables de synchronisation et la distance est nulle.

Si P1 atteint 1’état S1 sans que P2 ait atteint 82 (ou 1'inver
alors la distance §, (S) compense 1'écart provoqué par l'action x := x + 1

1
sur la région de synchronisation (3¢} et 1°'invariant (»0¢) demeure toujours vr

Remargue :

L’exemple ci-dessus nous montre également que la région de syn
chronisation et la position du point courant 3 1’intérieur de cette région
peuvent indiquer une stratégie dans l’avance des processus. Si les deux pro-
cessus paralléles exécutent "en méme temps"” les actions respectives x := x +
et vy := y + 1, leur avance est autorisée par la région de synchronisation,

tandis que 1'avance indépendante serait interdite.

Remargue :

Intuitivement, la distance § indique la stratégie souhaitée po
actions futures des processus pour que le point courant puisse regagner une
position réalisable si des actions des processus avaient tendance & le dépla

a 1'extérieur de 1la région de synchronisation.
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3.3. Exemples de vérifications

La spécification des contraintes de synchronisation (et donc
de la région de synchronisation), forme 1'interface entre la structure de
synchronisation qui implémente ces contraintes et les processus qui 1'utili-
seront pour leur synchronisation. Mais nous ne possédons pas actusllement de
méthodes formelles (et cela constitue une limite & notre travail) pour la
construction "correcte” des contraintes de synchronisation, auquel cas aucune
vérification ne serait nécessaire guant aux solutions basées sur ces contrain-
tes. Pour la construction de programmes "corrects” des &tudes sont en cours
dans cette direction (Si 78]).

Nous avons donné au chapitre III des exemples de régions de

synchronisation pour quelques problémes de synchronisation "classiques”.

Nous allons montrer ici que ces régions sont correctes.,

3.3.1. Sections critiques

Nous avons vu (§ III.2.1. ) que la région de synchronisation
s’écrit dans ce cas ¢

0 =< x1 - x2 < 1

ou X 4 sst le nombre d’actions (pour lesguelles 1l'exclusion mutuelle est exi-

gte) commencées par les processus,

et x2 est le nombre d’actions terminéss par les processus.
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A partir de cette région de synchronisation, nous démontrons

que :
a) jamais plusieurs processus Pi ne peuvent entrer simultané-

ment leurs sections critiques ;

b) tout processus Pi pourra entrer dans sa section critiqueavet
la méme probabilité que les autres processus.

Pour simplifier la démonstration, nous allons considérer un
ensemble de deux processus P1 et P2 (le raisonnement est le méme pour un

nombre quelconque).

Rappelons gue les contraintes de synchronisation doivent étre
vérifiées avant que chacun des processus puisse entrer dans une section

critique.

Démontrons d'abord al). Supposons par l'’absurde, que les deux
processus P1 et P2 tentent l’entrée dans leurs sections critigues, Dans ce
cas, X = 2 et X, = 0, ce qui ne vérifie pas la région de synchronisation.

Pour démontrer b), supposons que le processus P1 souhaite en-
trer sa section critique. Si Xq " Xy < 4, cela signifie que toutes les sec-
tions critiques commencées ont &té terminées et donc:P1 pourrait entrer 1la
sienne. Si par contre Xq T Xy = 1, comme P1 n'a pas commencé sa section cri-
tique, il résulte que P2.-a commencé la sienne. Mais comme chaque action d'un
processus a une durée finie, P1 pourra entrer sa section une fois celle de

P2 terminge.
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Nous avons également vu au § II1.2.1. que 1a contrainte de
synchronisation ci-dessus suggérait le choix systématique du sémaphore

8 = X5 T X4 + 1
et sa valeur initiale s = 4 pour 1l*implémentation des sections critiques 3
1'aide des primitives de Dijkstra.

La démonstration ci-dessus prouve également que 1'implémenta-

tion des sections critiques par

s := 14
Pi : iter
P (s)
Ai
V (s)
end

est correcte, car cette implémentation se déduit automatiquement de 1'influ-

gnce des variables x, et x, sur le sémaphore s au cours de 1°avance des pro-

4 2
cessus considérés,

3.3.2. Producteurs - consommateurs (buffer N-1imité)

Rappelons que la région de synchronisation est dans ce cas :

51 = x2 - x3 20
C s sz =4 - x1 + x2 - x3 + x4 20
33 = x4 - x1 + N2O (cf. § 111.2.2.2])

A 1’aide des sémaphores 840 8, et sy que les trois contraintes
déterminent et initialisent respectivement & 0, 1 et N. la solution s‘écrit
simplement (en introduisant une variable y représentant le nombre d’unités

dans le buffer) :
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Prod : iter

1

< < < U T
r
<
+

end

Cons : iter

< < < T T
n
<
i
-

end
Le fait que 0 < y £ N résulte de C et nous ne détaillons pas

ici la preuve (qui est évidente d'’ailleurs].

Montrons que la région de synchronisation é€limine le deadlock.
Nous avons vu que le passage de la région de synchronisation au programme
concurrent exprimé par les deux processus "Prod” et "Cons” ci-dessus, est
immédiatement obtenue en introduisant S, S5 et 83

Supposons que le deadlock soit possible., Donc "prod” et "cons”
ne peuvent exécuter quelques primitives P, D'aprés le § IV.3.3.1 les deux
processus ne peuvent pas rester bloqués dans 1'état situé avant P [52). Donc
chacun est blogué & son début sur les sémaphores s, et s, respectivement.

3 1

Cela implique donc que 51 =85~ 0 et donc le point courant se situe "sur

la frontiére” de la région de synchronisation et les actions des processus

tentent de 1le déplacer & l’extérieur de C. Mails s, = 85 % 0 implique N = O

ce gui contredit 1'hypothése.
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Nous pouvons aussi introduire dans ce cas la distance § par :
1 si 1'état courant de Prod est apras P (33) et celul

§ (5) = de Cons avant V [93]. ou sl 1'&tat de cons est aprés

P (31) et ce}ui de prod avant V (31]
0 sinon
et montrer que le programme estglobalement correct a 1°aide de 1'invariant :
8y ¢ 85 % 5(8) = N

pour tout état S des deux processus paralléles. Intuitivement, cela revient

3 dire que le point courant sera réintroduit & 1°'intérieur de la région de

synchronisation, malgré une tendance des processus & le déplacer & 1l'exté-

rieur pour certains états. (Ce sont les actions V (31] et V (53) quil réali-

seront celal.

Le formalisme de synchronisation par contraintes indique ici
également 1‘avantage et la possibilité de permettre des actions groupées de
processus, plutét gu'indépendantes. Ici, une inten-
tion de consommation peut &tre groupée avec une fin de production. ou une

fin de consommation avec un début de production.
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3.3.3. Lecteurs - Ecrivains

Rappelons qu’au § IIT.2.3 nous avons traité de la spécifica-
tion de la solution pour un probleme plus général que celui proposé dans
( CHP 71}, Ici, nous nous limitons au cas du premier probléme des lecteurs
et écrivains, c’'est-a-dire :

. plusieurs "lecteurs"” peuvent entrer leurs sections critiques

simultanément,

. au plus un "écrivain” peut exécuter sa section critique,

. exclusion mutuelle entre "lecteurs” et "écrivains”.
Soulignons la particularité de ce probléme o0 le nombre des processus dans

chaque classe n'est pas limité.

lL.a solution classique fait intervenir le programme concurrent
suivant :
L, : iter
l e
P (mutex)
if x. = 0 then P (s)
X

i

. 2= X, + 1
i i
V (mutex)
{action}
P (mutex)
X, 1= x, -1
i i
if x; = 0 then V (s)
V (mutex)

end

E. : iter
P (mutex)
{action}
V (mutex)

end
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Initialement, mutex = g = Xy = 0 et xireprésente le nombre de

processus dans les sections critiques respectives du programme ci-dessus.

En tenant compte de 1°exclusion mutuelle que nous avons traitée
au §1IV.3.3.1et de la contrainte exprimée au § II.3,2, » 1'invariant peut

s'écrire

c = (1] ; 0 < mutex < 1

(2) s + @ + sign (1) = 1

Supposons que les processus socient en deadlock. Si mutex = 1,
aucun lecteur n’est en attente sur P (s8) et donc i1 n'y a pas de deadlock.

On doit donc avoir mutex = O, Alors un lecteur est dans L, et, pulsqu‘on a

i
supposé le deadlock, 11 en résulte qu‘’il est blogqué sur P (s}, c’est-3a-dire
qgue 1 = 0. Le deadlock implique également que tous les écrivains sont blo-
qués sur P (s), c’est-a-dire que 8 = O, ce qul signifie donc que s = O.

Cela est en contradiction avec (2).

3.3.4. "Le diner des philosophes"”

Dans cet exemple., nous allons souligner une interprétation par-
ticuliere de la distance définie au §IV.3.2.11 s’agit d'une décomposition
de cette distance suivant les contraintes définissant la région de synchro-
nisation. Cela a une Justification pratique évidente, étant donné que le
point courant peut guitter la région de synchronisation an violant au moins

une contraints apparaissant dans la définition de la région.
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Rappelons le probléme posé par Dijkstra. Cing "philosophes”
(nous nous limitons au probléme initial uniquement pour des raisons d'écri-
ture ; le cas de N philosophes ne pose aucune difficulté supplémentaire), PeL
s'asseoir autour d'une table avec un bol de riz {(pourquoi pas !} devant
eux et une baguette a la droite de chacun des cing philosophes. Comme ce
sont de vrais philosophes, leur vie se limite aux actions consécutives :
"penser” et "manger”. Pour penser, la matiére grise que chacun posséde
(étant donnée sa qualité de philosophe !) lui suffit largement. Pour manger,
par contre, chaque philosophe a besoin de deux baguettes, ce qui exclut la
possibilité pour deux voisins de se nourrir en méme temps (on n'autorise
donc pas la galanterie d'un convive de nourrir ses voisins !). On suppase
gue les-deux actions ont une durée limitée. Le probléme est de synchroniser
les actions des philosophes pour que

. le deadlock soit impossible,

. chaque philosophe ait accés au bol de riz au bout d'un

temps fini (éviter 1'inanition)

La solution traduisant ces contraintes de synchronisation a
eté donnée par Dijkstra ( Di 71 ), Elle nécessite N + 1 sémaphores, un
pour chaque ressource (baguettes et table). Les sémaphores associés aux ba-
guettes sont initialisés & 1 et celui correspondant & la table est initiali-
sé€ & N - 1. La vie de chaque philosophe peut donc &tre décrite par :

Pi : diter

{penser}

P (table) i=0,1,2, «ou, N -1

P (mutexi]
p [mutexi+1]
{manger}
Vv [mutexi+1]
V {mutex.)

i
V (table)

end
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Remarque :

—— e e -

Courtois et Georges ( CG 77 ) ont récemment montré, indépen-
damment de Dijkstra, que la contrainte de synchronisation qui introduit le
sémaphore "table” est redondante et qu®il suffit d’ordonner les opérations
(o (mutexi) avant 1°’action de "manger® pour &liminer les cycles d'Euler de

"contrBleurs effectifs® dans le graphe de contrdle qu’ils définissent .

i.*inanition et 1'impasse restent impossibles si on suppose
gu’au plus N - 1 personnes obé&issent au programme :

Pi s iter

{penser}
P (mutaxi]

P (mutexi+1)

{manger}

v (mutexi+1]

v (mutexi)

end

et les autres philosophes obéissent & :

Pi s iter

{penser}

P (mutex1*1l

P (mutexi)

{manger}

Vv (mutexil

v (mutexi#1]
and
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On définit les distances de la maniére suivante (il est facile
de vérifier que ce sont des distances entre le point courant et les contrain-
tes de synchronisation) :

§ {1 si 1'état de Pi est situé aprés P(table) et avant V(tabl

i 0 sinon

5 ; {1 si 1'état de Pi est situé apres P[mutexi). avant Vimute>
i 0 sinon

-~ 1 si 1'état de Pi est situé apreés P[mutexi+1]
6; = { et avant v[mutex.+ ]

. i+1
0 sinon

Alors, les relations suivantes sont invariantes pour 1'ensemble

des processus (les opérations saont modulo N)

(a) mutex, + &! + &” =1 ; i=0,1, ..., N-1
i i i-1
N-1
(b) tahble + I §. = 4
, i
i=0

Supposons que les processus soient en deadlock. Cela signifie
qu'ils sont tous en attente sur des sémaphores, Mais cela est possible uni-
quement si leurs états respectifs se situent avant P (tablel ou avant

P (mutexi], ou encore avant P (mutex.+

N 1], Donc, pour tout i on a 8" = O.

Supposons maintenant que 51 = 1 et 65 = 0 pour tout i, ce gui
signifie que 1’état de Pi est avant P (mutexi). donc que Pi est en attente
sur mutexi. Mais di = 0 et 6; = 0 pour tout i, implique mutexi = 1 dans (al,
ce qui contredit le fait que Pi est en attente sur mutexi. On peut donc rem-
placer (a) par :

(51] mutex. +6- =1) i'—'Dp 1: a5 N“1
1 1
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Supposons maintenant que Pi ast en attente sur mutexi+1.
Comme dans ce cas 61 = 4, on a forcément

{a2} mutexi+1 + 61 < 1

Si on soustrait (a2) 4e (a1) on obtient :

mutex, - mutex 20 v i

ce qui est possible uniqueme%{1si mutexs = mutexj.q, VY 1.
Supposons donc que mutexi = 4, V 1. Alors, d’apras (a1) 6i =0, V1et

d’aprés (b) 11 résulte que table = 4. Cela signifie donc que tous les pro-
cessus attendent sur P (table) alors que table > 0 ; absurde.

Si maintenant on suppose mutexi =, V i, alors d’apras (a1)
6i = 4, ¥ 1 et (b} implique table = -1 ; absurde.

On sn conclut donc que les contraintes de synchronisation qui

impliquent 1les invariants {a) et (b} pour ce probléme, excluent le deadlock.
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3.4. Prévention du deadlock

Comme exemple d’application de notre formalisme & la préven-
tion du deadlock, nous allons analyser et justifier une méthode trés connue :

1’algorithme du banguier défini par Dijkstra.

Rappelons qu'il s'agit d'un ensemble de N processus définis
par des programmes acycliques, qui se partagent un ensemble fini d'unités
d'une méme ressource ; soit M le nombre total d’unités dans le systéme (le
capital du banguier). Pour terminer leurs actions, chaque processus Pi
(i = 0, 1, vee» N-1), a besoin d'un nombre d'unités fixé & 1'avance, soit Mi
Un processus Pi peut bénéficier d'une ou plusieurs unités qui seront ajoutéec
& son crédit ceurant Mi ; 11 peut également retourner une ou plusieurs unités
dans les limites de son crédit courant, et & la fin de son activité il retour
nera toutes les unités en sa possession. On aura donc pour chaque processus

P, :
i

0<M <M <M
1 1

A tout moment, le banquier dispose d'un capital courant donné par :
N-1

M=M- ¢ M
i=0

et son objectif est, connaissant les besoins ﬁ; de chacun des processus,
d'assurer que toutes les demandes présentes et futures seront satisfaites au
bout d'un temps fini. Il est évident que son objectif n'est pas assuré d'avar

ce et des situations de deadlock sont facilement observables.

Un rapprochement est & faire entre 1'algorithme défini par
Dijkstra pour le banquier et le "diner des philosophes” o0 1'introduction
d'un état supplémentaire "affamé” était nécessaire pour chacun des processus,
Ici, chague "emprunt” doit &tre divisé en deux actions : demande au banguier

et attente pour que le compte courant soit crédité.
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La région de synchronisation correspondant & 1°’ensemble des

processus est {pour deux processus P0 at P1] :

4

X = point courant

Si 1s banquier avait le contr8le absolu du systéme (distribuer
et relancer des unités suivant sa volonté), son seul souci sserait de maintse-
nir & chaque instant 1s point courant X dans 1a région de synchronisation.
Mais, comme chaque processus P, a un besoin ﬁ: annoncé d’avance, soit Di le

i
nombre maximum dfunités dont i1 a besoin avant de retoutner les unités en sa

possession. Donc 3

Di = Ni - "i

Avec cette nouvelle contrainte, le banguier doit trouver un chemihement du

point courant X dans la région de synchronisation pour satisfaire tous les

besoins des processus.

S°11 exists une permutation des processus telle que pour tout

0 <1< N-1on ait :
i
D. <M+ T M.
i =0 J

alors une stratégie existe pour garantir 1°objectif du banguier.
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En effet, une stratégie évidente est de servir le processus
Pi uniquement si tous les processus Pj (0 £ j <1i) ont terminé leurs tran-
sactions. Alors, la relation ci-dessus implique simplement que le capital
est suffisant pour garantir la demande du processus Pi pour i = 0, 1, .., N-1
successivement. Comme il est supposé que Pi termine au bout d’un temps fini

(il est acyclique), i peut &tre incrémenté par 1 chaque fois.

L'algorithme de Dijkstra cherche une telle permutation des

processus pour que la relation

reste invariante avec k = 1, 2, .., N.
Comme pour k = 1 la relation est évidente, l'algorithme incrémente k de 1

Jusgu'a N sans changer l'ordre des proceésus Py et détermine un 1

LI pk_1
(s'il existe) tel gque k <1 < N et

Pour prévenir le deadlock, l'algorithme du banquier cherche

donc un cheminement particulier dans la région de synchronisation.







CONCLUSIONS ET LIMITES

"maintenant nous savons
gue 1°infamie des méthodes
se multiplie

dans l°infamie des résultats”

A. Soljenitsyne, ‘Appel & la résistance'
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Dans cette étude, nous définissons essentiellement une
méthodologie pour la spécification de la synchronisation dans un ensemble
de processus concurrents. L'avance des processus est conditionnée par des
relations de coopération, compétition et communication. A partir de ces
relations, nous définissons les régions de synchronisation par des con-

traintes auxquelles les actions des processus sont soumises.

Le formalisme de spécification par contraintes nous a permis
de rendre plus systématique la recherche des solutions aux problémes de

synchronisation. Son impact sur 1°6tude du deadlock a &té ensuite analys8.

Bien que la méthode soit exprimée dans un cadre général,
nous n’'avons pas approfondi dans ce travail 1°'étuds de contraintes quel-
congques de synchronisation., Cette limits est due au souci de présenter des
exemples de problémes classiques de synchronisation, problémes qui peuvent

s’exprimer généralemsnt par des contraintes linéairess.

Pour un méme probléme, les contraintes qui 1le représentsnt
ne sont pas uniques ;5 trouver des méthodes pour leur &laboration systéma-
tique reste un probléme ouvert.
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