Prinzipien, Algorithmen und Modelle
der Nebenlaufigen Programmierung

Wintersemester 2020/21

Prof. Dr. David Sabel

Lehr- und Forschungseinheit fiir Theoretische Informatik
Institut fiir Informatik
Ludwig-Maximilians-Universitat Miinchen
Oettingenstr. 67
80538 Miinchen
Email: david.sabel@ifi.lmu.de

Stand: 19. Februar 2021



Inhaltsverzeichnis

1 Einleitung 1]
1.1 Warum nebenldufige Programmierung? . . ... ... ... ... ... ...... [
1.2 Begriffe der nebenlaufigen Programmierung. . . . . . . .. ... ... ......
1.3 Inhaltder Veranstaltung . . . . . . . . . . . . v i i ittt 3]
1.4 Literatur. . . . . . . . i e e e e e e e e e e e e e e e 6l
1.5 Modellannahmen . . . . . . . . . . . . . . it e e 7]

1.5.1 DieFairness-Annahme . . .. ... ... ... ... ... .u..... 9
1.5.2 Bekannte Prozesse und atomare Aktionen . . . . . .. ... ... ... .. 10
1.6 NebenlaufigkeitinJava . .. ... ... ... .. ... . . o oo L. 10
1.6.1 Unterklasse von Thread ableiten . . . .. ... ... ... ......... 10
1.6.2 DasInterface Runnable . ........... ... .. .......... 11l
1.6.3 Warten . . . . . . . . . . e e e e e e e e e e e [12]
1.6.4 Warten auf Thread-Ende . . ... ... ... ... . ... ......... 13]
1.6.5 Variablenwerte . . . . . . . . . . . .. e e
2 Synchronisation 14
2.1 Das Mutual-Exclusion-Problem . . . . . . ... ... ... ... ... ... ..., [14]
2.1.1 Korrektheitskriterien . . . ... ... ... ... ... ... ... 18l
2.2 Mutual-Exclusion Algorithmen fiir zwei Prozesse . . . . . . ... ... ... ... 19
2.2.1 Der AlgorithmusvonDekker . ... ... ... ... ... ... ..... 19]
2.2.2 Der Algorithmus von Peterson . . . . ... ... ... ........... 21
2.2.3 Der AlgorithmusvonKessels . . .. ... ... ... ........... 22]
2.3 Mutual-Exclusion Algorithmen fiir n Prozesse . . . . . . . ... ... ... .... 23]
2.3.1 Lamports schneller Algorithmus . . . ... ... ... ........... 24]
2.3.2 DerBakery-Algorithmus . . . . . ... ... ... ... ... . ... 28
2.4 Drei Komplexitatsresultate zum Mutual-Exclusion Problem . . . . ... ... .. 33]
2.5 Starkere Speicheroperationen . . . . . . . .. .. ... L. kil
2.5.1 Mutual-Exclusion mit Test-and-set-Bits . . . . .. ... ... ....... 41l
2.5.2  Ein Mutual-Exclusion Algorithmus mit RMW-Objekt . . . . . .. ... .. 46l
2.5.3 Der MCS-Algorithmus mitQueue . . . . . . . ... ... ... ....... Zyi
2.6 Konsensus und die Herlihy-Hierarchie . . . . . .. ... ... ... ........
2.6.1 Prozessmodell mit Abstiirzen . . . .. ... .. ............... [1]
2.6.2 DasKonsensus-Problem . . . . ... ... ... ... . ... .. .....
2.6.3 DieKonsensus-Zahl . . ... ... ... ... ... .. ... ... ... 56l
2.7 Quellennachweis . . . . . . . . . .. . 57

3 Programmierprimitiven 58
3.1 Erweiterungen des Prozessmodells . . . . . . ... ... ... ... 58]
3.2 Semaphore . . . . ... e 59

3.2.1 Mutual-Exclusion mithilfe von Semaphore . . ... ... ......... 61]
3.2.2 Weitere Varianten von Semaphore . . . .. ... ... ... ........ 63]
3.3 SemaphoreinJava . . . . . . . . . . . e e e e e e 64]
3.4 Anwendungsbeispiele fiir Semaphore . . .. ... ... ... . .......... [65]
3.4.1 Koordination der Reihenfolge am Beispiel Mergesort . . . . ... ... .. [65]

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 Stand: 19. Februar 2021



Inhaltsverzeichnis

3.4.2 Erzeuger-Verbraucher Probleme . .. ... ... .............. 66)

3.4.3 Die speisenden Philosophen . ... ... ... ... ..... ... .... 68
3.4.4 Das Sleeping-Barber-Problem . . . . ... ... ... .. .......... 72l
3.4.5 Das Cigarette Smoker’s Problem . . ... ... ... ............
3.4.6 Barrieren . . . . . ... e e e e e e e e e e e e e 79
3.4.6.1 Eine Beispielanwendung: Conways Game of Life . . . .. .. .. 81l

3.4.7 Das Readers & WritersProblem . . . . ... ... ... ........... 83

3.5 MONItOTE . . . o v i e e e e e e e e e e e e e e e [87]
3.5.1 Monitore mit Condition Variablen . . ... ... ... ........... 90
3.5.1.1 Monitorlosung fiir das Erzeuger / Verbraucher-Problem . . . . . 92l

3.5.2 Verschiedene Artenvon Monitoren. . . . . .. ... ... ......... 94]

3.5.3 Monitore mit Condition Expressions . . . . ... ... ........... 96

3.6 Einige Anwendungsbeispiele mit Monitoren . . . . . . ... ... ... ... ... 98]
3.6.1 Das Readers & WritersProblem . . . . ... ... ... ........... 98]
3.6.2 Die speisenden Philosophen . ... ... .. ... ... ... ... .... 100
3.6.3 Das Sleeping Barber-Problem . . . . ... ... ... .. .......... [10T]
3.6.4 Barrieren . . . . .. ... e e e e e e e e e e [102]

3.7 Monitore injJava . . . . v o v i e e e e e e e e e e e e e e e e 102
3.8 Kandle . . . . . . . . e e e e e
3.8.1 DefinitionvonKandlen . ... ... ... ... ... . ... .. .. .... [108]

3.8.2 Mutual-Exclusion mitKandlen . . . ... ... ............... 110}

3.8.3 Modellierung von gemeinsamen Speicher durch Kanédle . . ... ... .. 110}
3.8.4 SelectiveInput . . . . . . . . ... e 11l
3.8.5 Speisende Philopsophen mit Kandlen . . ... ... ............ 113
3.8.6 Kandle in der ProgrammierspracheGo . . . . . . ... ... ... ..... 113

3.9 Tuple Spaces: Das Linda-Modell . ... ... ... ..... .. ... . ...... 119}
3.9.1 Operationen aufdem TupleSpace . ... ... .. .. ... ........ 120

3.9.2 Die Bibliothek pSpacesund goSpace . . . ... ... ... ... ...... M21]
3.9.3 Einfache Problemlosungen mit Tuple Spaces . . ... ... ........ [122]
3.9.4 Erweiterung der in-Operation. . . . . .. ... ... ... ... ...... 1124

3.9.5 Beispiele . . . . ... e e e

3.10 Quellennachweis . . . . . . . . . . . i i e e e e e e e [130]
4 Zugriff auf mehrere Ressourcen 131]
4.1 Deadlocks bei mehreren Ressourcen . . . ... ................... 31
4.2 Deadlock-Verhinderung . . . . . .. ... .. . . .. ... e 1373
4.3 Deadlock-Vermeidung . . . . . . . . . . . . e
4.4 Transactional Memory . . . . . . . . . . . L e e e e e 139
4.4.1 Basisprimitive fir Transactional Memory . . . ... ... .. ... .... [142]
4.4.1.1 AtomareBlocke . .. ... ... .. .. ... ... . . ... [142]

4.4.1.2 Derabort-Befehl . . . . ... ... ... ... ... ... . ... 143

44.1.3 Derretry-Befehl . . ... ... ... ... ... . ... ..., . 143

4.4.2 DerorElse-Befehl . ... ... ... ... ... ... 143
4.4.3 Eigenschaftenvon TM Systemen . . . . ... .. ... ... ........ [144]
4.4.3.1 Weak/StronglIsolation . . ... ... ............... 144

4.4.3.2 Behandlung von geschachtelten Transaktionen . ... ... ..

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 111 Stand: 19. Februar 2021



Inhaltsverzeichnis

4433 Granularitdat . .. ... ... ... ... ... [145]

4.4.3.4 Direktes und verzogertesUpdate . . . . ... ... ........ 146}

4.4.3.5 Zeitpunkt der Konflikterkennung . .. ... ... .. ... ... 146}

4.4.3.6 Konfliktmanagement . ... .................... 146}

4.4.4 Korrektheitskriterien fiir STM-Systeme . . . ... ... ... ... .... 146}
4.4.5 Der TL2-Algorithmus . . . ... ... ... ... . ...,
4.4.6 Fazit . . . . . . . e e 157

4.5 Quellennachweis . . . . . . . . . i i i e e
5 Nebenliufigkeit in der Programmiersprache Haskell
51 I/OinHaskell . . . . . . . . ... e
5.1.1 Primitive [/O-Operationen . . ... ... .. ... ... ... 159
5.1.2 Komposition von I/O-Aktionen . . . . ... ... ... ... ........ 1160
51.3 Monaden . . . . . . . . e e e e e e e e e 162
5.1.4 Verzogern innerhalb der IO-Monade . . . . .. ... ... ......... 163
5.1.5 Speicherzellen . . ... ... . . ... .. e [165]

52 ConcurrentHaskell . . . . . . . . . . . 166l
5.2.1 Einfache VerwendungenvonMVars . . ... ... ............. 166}
5.2.2 Semaphore . . . . . . . . . e e e e 167
5.2.3 Weitere Operationen auf MVarsund Threads . . .. ... ... ... ... 168]
5.2.4 Erzeuger / Verbraucher-Implementierung mit 1-Platz Puffer . ... ... 1701
5.2.5 MVars zur Verwaltung von Zustdnden . . ... .. ... .......... 170l
5.2.6 Das Problem der Speisenden Philosophen . . . ... ... ... ...... 172
5.2.7 Implementierung von generellen Semaphore in Haskell . . ... ... .. 174
5.2.8 Kanile beliebigerLange . . . . . . . . . . ... 177
5.2.9 Nichtdeterministisches Mischen . . . ... ... ... ........... 181
5.2.10 Kodierung nichtdeterministischer Operationen . . . . ... ... ... .. 182
5.2.10.1 ParallelesOder. . . . . . . . . . . . ittt ie e 182

5.2.10.2 McCarthy’samb . . .. ... ... ... ... ... ...... 184

5.2.11 FULUTES . . . o o o e e e e e e e e e e e e e e e e e e 187
5.2.12 Die Async-Bibliothek . . . . .. ... ... ... ... .. .. . ...

5.3 Software Transactional MemoryinHaskell . .. .. ... ............. 190!
5.3.1 Dieretry-Operation . . . . . . . . . . ittt 191
5.3.2 Beispiele . . . . ... e e 192l
5.3.3 Transaktionen kombinieren . . . . . . .. ... ... ... .. 194
53.4 KandlemitSTM . . . . . .. . . . . e 196
5.3.5 Alternative Kanalimplementierung . . . . . ... ... ... ........ 198
5.3.6 Transaktionsmanagement . . . . . . . . . . .. ...ttt .. 2001
5.3.7 Eigenschaften von HaskellsSTM . . . ... ... ... ........... 205]

5.4 Quellennachweis . . . . . . . . . . . e e e e 206]
6 Semantische Modelle nebenlaufiger Programmiersprachen 207
6.1 DerLambda-Kalkiil. . . .. ... ... ... .. e 208]
6.1.1 Call-by-Name Auswertung . . . . . . . . . . . v v i i v v, 2101
6.1.2 Call-by-Value AUSWertung . . . . . . . . . v v v v v i e ettt e e e 211
6.1.3 Gleichheit von Programmen . . ... ... ..... ... ......... 211

Stand: 19. Februar 2021 v D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21



Inhaltsverzeichnis

6.2 Ein Message-Passing-Modell: Der 7-Kalkdl . . .. ... ... ... ... ..... 213

6.2.1 Dersynchronen-Kalkil . . ... ....................... 213

6.2.1.1 Syntax des synchronen n-Kalkiils . ... .............

6.2.1.2 Operationale Semantik des synchronen =-Kalkiils . . . ... .. 216l

6.2.1.3 Turing-Michtigkeit des synchronen n-Kalkiils . . . .. ... .. 2171

6.2.2 Derasynchrone m-Kalkil . . ... ... ................... 219
6.2.2.1 Kodierbarkeit des synchronen w-Kalkiils in den asynchronen =-

Kalkiill . . . ... ... e 220

6.2.3 Erweiterungen und Varianten des m-Kalkiils . . . . . ... ... ... ... 2272]

6.2.3.1 Nichtdeterministische Auswahl . ................. 2272]

6.2.3.2 Polyadischer n-Kalkiil . . . ... .................. 227

6.2.3.3 Rekursive Definitionen . .. ... ... ... .. ......... 224

6.2.4 Prozess-Gleichheitim7-Kalkiil . . . . .. ... ...............

6.2.4.1 Starke Bisimulation . . ... ... ................. 2271

6.2.4.2 Schwache Bisimulation . ... ................... 228]

6.2.4.3 BarbedKongruenz . . ... ... ... ... ... ... ...... 229

6.2.4.4 May-und Must-Testing . . ..................... 2301

6.3 Ein Shared-Memory-Modell: Der CHF-Kalkiil . . . ... ... ........... 231]

6.3.1 Syntax . . . . . .. e e e e e e e e e e 231

6.3.2 Typisierung . . . . . . . . i e e e e e e e e e e e e e e e e e 233]

6.3.2.1 Beispiele und Bemerkungen . ................... 236l

6.3.3 Operationale Semantik . ... ........................

6.3.4 Gleichheitvon Prozessen . . .. ... ..... .. ... .......... 243

6.3.5 Fairness . . . . . . . . e e e 244

6.3.6 Korrektheit von Programmtransformationen . ... ... ... ... ... 248

6.3.7 Gleichheiten und Programmtransformationen fiir Ausdriicke . . . . . . . 249

6.4 Quellennachweis . . . . . . . . . . . . . e e e e 249]

Literatur

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 \' Stand: 19. Februar 2021



Einleitung

Wir motivieren in diesem Kapitel, warum Nebenldufigkeit und Nebenlaufige Programmierung
eine wichtige Rolle in der Informatik spielen, die zunehmend an Bedeutung gewinnt. Aufier-
dem wird ein kurzer Uberblick iiber den (geplanten) Inhalt der Vorlesung und einige Literatur-
empfehlungen gegeben. In Abschnitt[1.5|werden Annahmen iiber das betrachtete Modell von
Systemen bzw. Programmiersprachen erldutert, insbesondere dazu, wie nebenlaufige Program-
me ausgefiihrt werden. Wir schlieRen das Kapitel mit einer kleiner Ubersicht {iber nebenldufi-
ges Programmieren in Java, da wir Java fiir einige Beispielprogramme verwenden mochten.

1.1 Warum nebenldufige Programmierung?

Programme, wie sie in den ersten Semestern des Studiums behandelt werden, sind sequentielle
Programme, d.h. spitestens auf Maschinen-Code-Ebene bestehen diese aus einer Folge von
(Maschinen-)Befehlen, die sequentiell (also nacheinander) ausgefiihrt werden und dabei den
den Zustand des Rechners (also z.B. den Hauptspeicher und die Register) verandern.

Nebenldufige oder parallele Programme, die mehrere Befehle (quasi) gleichzeitig durchfiih-
ren, werden in den Grundvorlesungen hingegen nur wenig behandelt. Nichtsdestotrotz gibt es
einige gute Griinde, solche Programme und die dazu gehorigen Programmiermethoden und
Programmierabstraktionen genauer zu studieren.

Eine erste Motivation ist, dass aktuelle reale Systeme in den meisten Fillen nie rein sequentiell
sind. So fiihren z.B. Betriebssysteme verschiedene Aufgaben aus Sicht des Benutzers gleichzei-
tig aus: Beispielsweise kann ein Dokument gedruckt werden, wiahrend man verschiedene Web-
seiten aufruft, dabei die Maus bewegt und Musik hort. All diese Aufgaben werden (zumindest
aus Sicht des Benutzers) gleichzeitig durchgefiihrt und sind ohne nebenldufige Programmie-
rung undenkbar. Genau wie Betriebssysteme benotigen einfache Anwendungen mit graphi-
scher Benutzeroberflache Nebenlaufigkeit, um das gleichzeitige Erledigen verschiedener Auf-
gaben (Fensteraktualisierung, Eingabeverarbeitung, usw.) zu realisieren.

Nebenldufige Programme konnen sogar dann schneller sein als rein sequentielle Programme,
wenn nur ein Prozessor vorhanden ist: Manchmal konnen sie das System besser auslasten. Als
einfaches Beispiel betrachte man ein Programm, das zwei Aufgaben erfiillen soll: Zum einen
soll eine grofSe Datei auf ein langsames Bandlaufwerk geschrieben werden, zum anderen sol-
len einige grofSe wissenschaftliche Berechnungen durchgefiihrt werden. Ein sequentielles Pro-
gramm muss beide Aufgaben nacheinander durchfiihren, was fiir die Auslastung des Prozessors
schlecht sein kann, da er beim Schreiben in die Datei gar nicht rechnet, sondern nur darauf
wartet, dass die Daten auf das Band geschrieben sind. Ein nebenldufiges Programm kann hier
schneller sein: Wahrend die Schreiboperationen auf das Band stattfinden, kann nebenlaufig ein
anderer Prozess die aufwiandigen Berechnungen durchfiihren.
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1 Einleitung

Ein anderer Bereich ist das Web-Programming. Im Client-Server-Modell bietet der Server
Dienste fiir den Client an (z.B. den Abruf einer Webseite). Natiirlich sollte der Server mehre-
re Clients quasi gleichzeitig bedienen konnen (und z.B. beim Verbindungsverlust eines Clients
nicht aufhoren, mit den anderen Clients zu kommunizieren), was nebenldufige Programmie-
rung des Servers erfordert.

Ein weiterer Anwendungsbereich der nebenldufigen bzw. parallelen Programmierung sind sol-
che Probleme, deren Instanzen sich nur durch parallele bzw. auch verteilte Berechnung auf
vielen Computern (z.B. mittels GRID-Computing) 16sen lassen.

Zu guter Letzt gewinnt die nebenldufige Programmierung aufgrund der Entwicklungen im
Hardwaredesign immer mehr an Bedeutung. Seit die Taktfrequenzen am Rande ihrer phy-
sikalischen Moglichkeiten sind, sind die Chip-Hersteller dazu {ibergegangen mehrere (par-
allel laufende) Prozessoren in ein System zu integrieren, d.h. der aktuelle Trend geht zu
Multiprozessor-/ bzw Multikernsystemen und dieser Trend wird aller Voraussicht nach anhal-
ten.

Um diese Systeme vorteilhaft zu nutzen, ist nebenldufige Programmierung unabdingbarﬂ

Es bleibt zu klaren, was nebenldufige Programmierung von der iiblichen Programmierung un-
terscheidet, und warum nebenldufige Programmierung ,schwerer” ist als sequentielle Pro-
grammierung. Hier gibt es mehrere Problemfaktoren zu diskutieren.

Einerseits ist es oft nicht offensichtlich, wie Probleme mit einer sequentiellen Losung (Imple-
mentierung) parallelisiert werden konnen (z.B. ist paralleles Sortieren keineswegs trivial, gilt
aber dennoch gemeinhin als leicht zu parallelisierendes Problem). Andererseits gibt es Pro-
bleme, deren Losung ganz natiirlich nebenlédufig ist, wie z.B. ein Betriebssystem: Dort sollten
einzelne Aufgaben quasi-parallel ausgefiihrt werden, d.h. das Problem ist gerade zu gemacht
fiir nebenlaufige Programmierung. Eine Implementierung in einer rein sequentiellen Program-
miersprache miisste hierfiir Nebenlaufigkeit simulieren, und wire damit vermutlich schwerer
zu implementieren als das direkte Verwenden einer Programmiersprache, die Konstrukte zur
nebenlaufigen Programmierung bereitstellt.

Die wesentliche Schwierigkeit des nebenldufigen Programmierens liegt jedoch an einer ande-
ren Stelle: Die einzelnen Prozesse miissen miteinander kommunizieren (Daten austauschen)
bzw. sich synchronisieren (aufeinander warten). In diesem Bereich passieren die meisten Pro-
grammierfehler. Falsche Synchronisation (oder gar fehlende Synchronisation) wird insbeson-
dere dann zum Fehler fiihren, wenn auf gemeinsame Ressourcen zugegriffen wird. Betrachten
wir als Beispiel einen Speicherplatz, der den Kontostand eines Bankkontos darstellt. Greifen
nun zwei Prozesse auf den Kontostand zu (z.B. einer macht eine Abbuchung, der andere ei-
ne Zubuchung), so kann bei falscher (in diesem Falle naiver) Programmierung der Kontostand
nach beiden Aktionen einen falschen Wert erhalten:

!Ein interessanter Artikel hierzu ist
»The Free Lunch Is Over: A Fundamental Turn Toward Concurrency in Software”
von Herb Sutter (zu finden unter http://www.gotw.ca/publications/concurrency-ddj.htm), der aufgrund der
Trends zu Multiprozessorsystemen einen Paradigmenwechsel fiir Programmierer und Programmiersprachen
fordert.
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1.2 Begriffe der nebenldufigen Programmierung

(Der Wert von konto vor der Ausfiihrung sei 100)

Prozess P: Prozess Q:

(P1) X:= konto; (Q1) X :=konto;
(P2) konto:=X-10;  (Q2) konto := X+10;

Die Ausfiihrung der Befehle in der Reihenfolge (P1),(P2),(Q1),(Q2) ergibt das gewlinschte Er-
gebnis (der Wert von konto ist 100), genau wie die Reihenfolge (Q1),(Q2),(P1),(P2). Allerdings
ergeben die Reihenfolgen (P1),(Q1),(P2),(Q2) und (Q1),(P1),(P2),(Q2) einen zu hohen Konto-
stand (der Wert von konto ist am Ende 110), wihrend die Reihenfolgen (P1),(Q1),(Q2),(P2)
und (Q1),(P1),(Q2),(P2) einen zu niedrigen Kontostand ergeben (der Wert von konto ist 90).

Die Programme sollten derart gedndert werden, dass nur die beiden ersten Sequenzen ermog-
licht werden, wihrend die anderen Ausfiihrungsreihenfolgen unmoglich sein solten. Hierbei
kann man beispielsweise noch in Betracht ziehen, wie viele Prozesse maximal auf die gleiche
Ressource zugreifen konnen. Das Beispiel suggeriert zunidchst nur zwei Prozesse, die Losung
sollte jedoch fiir eine beliebige Anzahl von Prozessen funktionieren, usw.

Dieses einfache Beispiel verdeutlicht auch, dass traditionelles Debuggen (und auch Testen) fiir
nebenlidufige Programme nahezu unmoglich ist, da die fehlerhaften Ergebnisse nicht eindeutig
reproduziert werden konnen. So kann z.B. wahrend dem Debugging der Fehler nicht gefunden
werden, wenn stets die ersten beiden Auswertungssequenzen ausgefiihrt werden. Nicht selten
tritt eine ungewollte Reihenfolge auf Rechner A mit Compiler C'4 nicht auf, aber auf Rechner
B mit Compiler Cp tritt die Reihenfolge auf. Daher reicht reines Testen nicht aus, sondern die
Korrektheit der Programme sollte fiir alle Reihenfolgen gelten (und unabhidngig vom Rechner
und Compiler gelten).

Ein weiteres Problem der Nebenldufigkeit ist es, den Datenaustausch zu organisieren. Gibt es
z.B. einen ,,Produzenten®-Prozess, der Ergebnisse an einen ,,Konsumenten“-Prozess liefert, so
kann der Fall auftreten, dass der Produzent wesentlich schneller Ergebnisse berechnen kann,
als der Konsument sie verarbeiten kann. In diesem Fall sollte erméglicht werden, dass der Pro-
duzent trotzdem nach Fertigstellung eines Ergebnisses bereits mit der Berechnung des nachs-
ten Resultats beginnen kann. Hierfiir wird ein Zwischenspeicher benotigt, in welchem der Pro-
duzent sein Ergebnis ablegen kann. Der Zugriff auf diesen Speicher sollte abgesichert werden,
so dass keine fehlerhaften Speicherzustidnde auftreten konnen. Die nebenlaufige Programmie-
rung beschéftigt sich mit solchen Strukturen.

1.2 Begriffe der nebenlaufigen Programmierung

In diesem Abschnitt werden einige grundlegende Begriffe aus dem Gebiet der nebenlaufigen
Programmierung bzw. nebenlaufigen Systeme definiert, erldutert und voneinander abgegrenzt.

Parallelitiat und Nebenldufigkeit Im Allgemeinen versteht man unter parallelen Program-
men solche Programme, die auf mehreren Prozessoren gleichzeitig ausgefiihrt werden, so dass
einzelne Berechnungen iiberlappend sind. Bei der nebenldufigen Programmierung (engl. con-
current programming) ist die parallele Ausfiihrung nur ein moégliches Szenario, vielmehr wird
davon ausgegangen, dass Berechnungen iiberlappen konnen aber nicht miissen. Nebenlaufi-
ge Systeme miissen nicht notwendigerweise auf mehreren Prozessoren ausgefiihrt werden, sie
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1 Einleitung

konnen auch auf einem einzigen Prozessor quasi-parallel (also stlickweise) ausgefiihrt werden.
Das im folgenden verwendete Modell von nebenldufigen Systemen geht noch einen Schritt wei-
ter und geht davon aus, dass die kleinsten Berechnungsschritte atomar sind, und dass nur ein
atomarer Berechnungsschritt zu einer Zeit durchgefiihrt werden kann, d.h. die tiberlappende
Ausfiihrung von atomaren Berechnungsschritten ist in diesem Modell verboten.

Nebenlaufige und verteilte Systeme Unter einem verteilten System versteht man ein Sys-
tem, das auf mehreren (oft auch oOrtlich getrennten) Prozessoren ablduft und keinen gemein-
samen Speicher besitzt. Der Austausch von Daten zwischen den Prozessen erfolgt alleinig iiber
das Senden und Empfangen von Nachrichten. Nebenldufige Systeme konnen hingegen auch
auf einem Prozessor laufen, und Prozesse konnen gemeinsamen Speicher verwenden.

Prozesse und Threads Die Bezeichnung ,Prozess” wird oft in der Theorie der nebenldufi-
gen Programmierung verwendet, wihrend Programmiersprachen eher das Wort ,,Thread” ver-
wenden. Eine weitere Unterteilung in Prozesse und Threads findet oft danach statt, wer die
Ausfiihrung der Berechnung kontrolliert: Ist dies das Betriebssystem, so spricht man oft von
einem Prozess, ist dies ein Programm (welches selbst als Prozess lauft), so spricht man oft von
Threads. Im folgenden werden beide Begriffe verwendet, ohne auf diese strikte Unterteilung
zu achten. Programmiersprachen, die Konstrukte zum Erzeugen und Verwalten von Threads
zur Verfiigung stellen, unterstiitzen damit das so genannte Multi-Threading. Ein verwandter
Begriff, der hdaufig im Rahmen von Betriebssystemen verwendet wird, ist Multi-Tasking, wel-
ches das gleichzeitige Ausfiihren verschiedener Aufgaben (wie z.B. Maus bewegen, drucken,
etc.) meint. Auf einem Einprozessor-System werden diese Aufgaben nicht echt parallel ausge-
fiihrt (sondern stiickchenweise abwechselnd), aber fiir den Benutzer erscheint die Ausfiihrung
parallel.

Message-Passing- und Shared-Memory-Modell Das Message-Passing-Modell geht davon
aus, dass die einzelnen Prozesse nur unterschiedliche Speicherbereiche benutzen und die ge-
samte Kommunikation zwischen den Prozessen iiber den Austausch von Nachrichten, d.h. das
Senden und Empfangen von Nachrichten, vollzogen wird. Wie bereits erwdhnt, ist dieses Mo-
dell Grundlage fiir verteilte Systeme.

Man kann die Kommunikation zwischen Prozessen noch weiter klassifizieren: Bei synchro-
ner Kommunikation findet der Austausch der Nachricht zwischen zwei Prozessen direkt (ohne
Zeit) statt, wihrend bei asynchroner Kommunikation ein Prozess seine Nachricht absendet, die
Nachricht aber nicht sofort von einem zweiten Prozess empfangen werden muss (d.h. es darf
dabei Zeit vergehen). Fiir viele Systeme z.B. das Ubertragen einer Webseite zu einem Client, ist
asynchrone Kommunikation natiirlicher. Ein Beispiel zur Unterscheidung der beiden Kommu-
nikationsarten ist die Kommunikation per Telefon oder per Email dar: Beim Telefonieren findet
die Kommunikation synchron statt, wihrend Email-Verkehr asynchron ist.

Das Shared-Memory-Modell hingegen geht davon aus, dass Prozesse einen gemeinsamen
Speicherbereich haben, den alle Prozesse lesen und beschreiben diirfen. Die Kommunikation
findet dabei direkt iiber den gemeinsamen Speicher statt. Hierbei miissen Vorkehrungen ge-
troffen werden, um Konflikte, wie ungewolltes Lesen eines Prozesses vor dem Schreiben eines
anderen Prozesses, zu vermeiden. In einem spéteren Kapitel werden verschiedene primitive
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Operationen zum Zugriff auf den gemeinsamen Speicher eingefiihrt, die je nach Modell (oder
auch der echten Hardware) abweichen konnen.

1.3 Inhalt der Veranstaltung

An Inhalten sind fiir die Veranstaltung geplant:

» Synchronisation und wechselseitiger Ausschluss bei verschiedenen Annahmen
iiber vorhandene Speicheroperationen. Hierbei wird zunachst angenommen, dass nur
ein atomares Lesen und Schreiben auf den Hauptspeicher moglich ist. Dabei wird zu-
nachst das Problem des wechselseitigen Ausschlusses bei genau zwei nebenldaufigen Pro-
zessen betrachtet, und die Begriffe Deadlock-Freiheit, Starvation-Freiheit werden ein-
gefiihrt. Zur Losung des Problem werden drei klassische Algorithmen besprochen: Die
Algorithmen von Dekker, Peterson und Kessels. SchliefSlich wird das Problem auf belie-
big viele (n) Prozesse erweitert und zur Losung der Algorithmus von Lamport und der
Bakery-Algorithmus vorgestellt.

Nach drei Komplexitdtsresultaten zum Problem vom wechselseitigen Ausschluss, wer-
den stidrkere Speicheroperationen, wie z.B. Test-and-Set Bits, Read-Modify-Write Ob-
jekte und Compare-and-Swap-Objekte, betrachtet. Diese fiihren zu einfacheren Losun-
gen zum Problem des wechselseitigen Ausschlusses. Zur Einordnung und Klassifikation
der Speicherprimitiven wird schliefSlich die Konsensuszahl und die sogenannte Herlihy-
Hierarchie erortert.

» Programmierprimitiven zur nebenldufigen Programmierung. In diesem Teil werden
gebrdauchliche Programmierprimitive zur nebenldufigen Programmierung erortert, wie
sie in vielen Programmiersprachen durch Programmbibliotheken zur Verfligung gestellt
werden. Dabei werden Semaphoren, Monitore, Kanale und Tuple Spaces behandelt und
Losungen fiir einige klassische Probleme der Nebenldufigen Programmierung mittels die-
ser Datenstrukturen erortert: Das Problem der Speisenden Philosophen, das Sleeping-
Barber Problem, das Cigarette Smokers Problem, Erzeuger-Verbraucher Probleme, die
Implementierung von Barrieren und das Readers-& Writers-Problem. Neben Implemen-
tierungen in Pseudo-Code, werden auch Implementierungen in der Programmiersprache
Java betrachtet.

o Zugriff auf mehrere Ressourcen. In diesem Kapitel wird das Problem behandelt,
dass mehrere Prozesse auf mehrere Ressourcen zugreifen mochten und die Moglich-
keit von daraus resultierenden Deadlocks werden behandelt. Dazu werden Losungen
zur Deadlock-Verhinderung (insbesondere das Zwei-Phasen Sperrprotokoll) und zur
Deadlock-Vermeidung (insbesondere der Bankiers-Algorithmus) behandelt. SchliefSlich
wird Transaktionaler Speicher als Programmiermodell eingefiihrt und einige Unterschei-
dungskriterien solcher Modelle werden erortert.

* Nebenlaufigkeit in der Programmiersprache Haskell. Stark-getypte funktionale Pro-
grammiersprachen eignen sich fiir die parallele und nebenldufige Programmierung, da
sie zwischen reinen Berechnungen und Seiteneffekt-behafteten Berechnungen trennen.
Haskell ist eine der fiihrenden und popularsten funktionalen Programmiersprachen. Als
Beispiel wird in diesem Kapitel die die Umsetzung von nebenldufiger Programmierung in
Haskell erortert. Insbesondere wird es eine Einfiihrung in Concurrent Haskell geben, aber
auch in Software Transactional Memory in Haskell.
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» Semantische Modelle nebenlédufiger Programmiersprachen. Nach einer allgemeinen
Einfiihrung zur Semantik von Programmiersprachen, wird der w-Kalkiil als Message-
Passing-Modell eingefiihrt und seine Varianten analysiert. Als Shared-Memory-Modell
wird der CHF-Kalkiil erortert, der eine Kernsprache von Concurrent Haskell ist. Hierbei
werden auch Beziige zwischen den Modellen hergestellt und je nach gegebener Zeit noch
weitere Modelle betrachtet.

1.4 Literatur

Im folgenden sind einige Literaturhinweise aufgelistet.
— Uber Grundprinzipien der nebenldufigen Programmierung

Ben-Ari, M. (2006). Principles of concurrent and distributed programming. Addison-
Wesley, Harlow, UK.

Herlihy, M. und Shavit, N. (2008). The Art of Multiprocessor Programming. Morgan Kauf-
mann Publishers Inc., San Francisco, CA, USA.

Raynal, M. (2013). Concurrent Programming: Algorithms, Principles, and Foundations.
Springer Berlin Heidelberg.

Reppy, J. H. (2007). Concurrent Programming in ML. Cambridge University Press, Cam-
bridge, England..

Taubenfeld, G. (2006). Synchronization Algorithms and Concurrent Programming.
Prentice-Hall, Inc., Upper Saddle River, NJ, USA.

— Uber Prozesskalkiile, insbesondere den 7-Kalkiil:

Milner, R. (1999). Communicating and Mobile Systems: the Pi-Calculus. Cambridge Uni-
versity Press, Cambridge, England..

Sangiorgi, D. & Walker, D. (2001). The w-Calculus: A Theory of Mobile Processes. Cam-
bridge University Press, New York, NY, USA.

— Zu Concurrent Haskell und STM-Haskell:

Marlow, S. (2011). Parallel and concurrent programming in Haskell. In V. Zsék, Z. Hor-
vath, & R. Plasmeijer, editors, Central European Functional Programming School - 4th Sum-
mer School, CEFP 2011, Budapest, Hungary, June 14-24, 2011, Revised Selected Papers, vo-
lume 7241 of Lecture Notes in Computer Science, pages 339-401. Springer.

Marlow, S. (2013). Parallel and Concurrent Programming in Haskell: Techniques for Multi-
core and Multithreaded Programming. O’Reilly Media, Inc.

Peyton Jones, S. & Singh, S. (2009). A tutorial on parallel and concurrent programming
in Haskell. In P. Koopman, R. Plasmeijer, & D. Swierstra, editors, Advanced Functional
Programming, 6th International School, AFP 2008, Revised Lectures, volume 5832 of Lecture
Notes in Computer Science, pages 267-305. Springer. ISBN-13 978-3-642-04651-3.

Peyton Jones, S. L. (2001). Tackling the awkward squad: monadic input/output, concur-
rency, exceptions, and foreign-language calls in Haskell. In T. Hoare, M. Broy, & R. Stein-
bruggen, editors, Engineering theories of software construction, pages 47-96. 10S Press,
Amsterdam, The Netherlands.
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Peyton Jones, S. L., Gordon, A., & Finne, S. (1996). Concurrent Haskell. In POPL *96:
23rd ACM Symposium on Principles of Programming Languages, pages 295-308. ACM, St
Petersburg Beach, Florida.

Kapitel 24 und 28 aus: O’Sullivan, B., Goerzen, J., & Stewart, D. (2008). Real World
Haskell. O’Reilly Media, Inc.

Kapitel 24 (Beautiful Concurrency, Simon Peyton-Jones) aus: Oram, A. & Wilson, G.
(2007). Beautiful code. O’Reilly Media, Inc.

Schmidt-Schaufs, M. & Sabel, D. (2013). Correctness of an STM Haskell implementati-
on. In G. Morrisett & T. Uustalu, editors, ACM SIGPLAN International Conference on Func-
tional Programming, ICFP’13, Boston, MA, USA - September 25 - 27, 2013, pages 161-172.
ACM.

— Zum CHF-Kalkiil:

» Sabel, D. & Schmidt-Schauf§, M. (2011). A contextual semantics for Concurrent Haskell
with futures. In Proceedings of the 13th international ACM SIGPLAN symposium on Princip-
les and practices of declarative programming, PPDP ’11, pages 101-112. ACM, New York,
NY, USA.

Sabel, D. (2012). An abstract machine for concurrent haskell with futures. In S. Jahni-
chen, B. Rumpe, & H. Schlingloff, editors, Software Engineering 2012 - Workshopband,
Fachtagung des GI-Fachbereichs Softwaretechnik, 27. Februar - 2. Mdrz 2012 in Berlin, vo-
lume 199 of LNI, pages 29-44. GI.

« Sabel, D. & Schmidt-Schauf$, M. (2012). Conservative concurrency in Haskell. In Pro-
ceedings of the 27th Annual IEEE Symposium on Logic in Computer Science, LICS 2012, Du-
brovnik, Croatia, June 25-28, 2012, pages 561-570. IEEE.

1.5 Modellannahmen

Als wichtigste Annahme fiir samtliche Modelle der nebenldufigen Programmierung wird ange-
nommen, dass nur ein Berechnungsschritt gleichzeitig durchgefiihrt werden kann. D.h. es wird
davon ausgegangen, dass nie zwei Berechnungsschritte zur gleichen Zeit stattfinden oder sich
zeitlich tiberlappen. Hierbei ist die Definition eines solchen Berechnungsschrittes vom Modell
abhingig und somit nicht allgemein definierbar. Die Berechnungsschritte werden dann zwar
sequentiell durchgefiihrt, jedoch wird (fast) beliebiges ,Interleaving“ (Vermischen bzw. Ver-
zahnen) der Berechnungsschritte erlaubt, d.h. die Reihenfolge, wann welcher Prozess einen
Schritt durchfiihrt, ist nicht festgelegt, sondern wahllos. Das ,fast” im letzten Satz riihrt da-
her, dass eine gewisse Fairness bei der Berechnung unterstellt wird, die spater erlautert wird.

Die folgende Definition von nebenlaufigen Programmen, beachtet gerade die Interleaving-
Annahme.

Definition 1.5.1 (Nebenldufiges Programm, Interleaving-Annahme). Ein nebenldufiges Pro-
gramm besteht aus einer endlichen Menge von Prozessen, wobei ein einzelner Prozess aus einem
sequentiellen Programm besteht, welches in atomaren Berechnungsschritten ausgefiihrt wird. Die
Ausfiihrung des nebenldufigen Programms besteht aus einer Sequenz der atomaren Berechnungs-
schritte der Prozesse, die beliebig verzahnt sein konnen.
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Da nicht ausschliefSlich imperative Programme betrachtet werden, wurde der Begriff ,atoma-
rer Befehl® oder ,,atomare Anweisung® in der Definition vermieden, denn es sollen auch z.B.
funktionale Programme erfasst werden, deren Auswertung im Berechnen von Werten von Aus-
driicken besteht. Die Definition erfasst auch solche Programme, da lediglich das Berechnen des
Wertes in atomaren Schritten definiert sein muss.

Im folgenden wird die Interleaving-Annahme diskutiert und es werden Begriindungen dafiir
gegeben, warum diese zunichst sehr einschriankende (und zum Teil auch unrealistisch erschei-
nende) Annahme durchaus sinnvoll ist.

Granularitdt Da die Interleaving-Annahme keine Aussage dariiber macht, was ein Berech-
nungsschritt ist, konnen diese beliebig klein gewdhlt werden. Somit konnte man immer noch
ein Modell bilden, indem die Schritte derart klein sind, dass die nicht-parallele Ausfiihrung der
Schritte nicht bemerkbar ist.

Multitasking-Systeme Fiir Einprozessor-Systeme, die Multitasking durchfiihren, passt die
Interleaving-Annahme sehr gut, da dort sowieso nur ein Schritt zur gleichen Zeit durchgefiihrt
werden kann. Allerdings sind die in der Realitiat anzutreffenden Implementierungen meist der-
art, dass jeder Prozess eine Zeit lang ausgefiihrt wird, bis er durch einen globalen Scheduler
unterbrochen wird. Hier ist die Annahme jeder beliebigen Reihenfolge der Ausfiihrung eigent-
lich wieder zu stark, da im Allgemeinen immer mehr als ein Befehl pro Prozess ausgefiihrt wird.
Nichtsdestotrotz kann dieses Verhalten durch Verwenden einer anderen Granularitit simuliert
werden.

Der wichtigste Grund fiir beliebiges Interleaving ist jedoch, dass man ansonsten zum einen
den Begriff ,,eine Zeit lang” formalisieren miisste, was das formale Modell wesentlich verkom-
plizieren wiirde, und dass das Modell abhangig von der Implementierung des Schedulers und
auch von der Hardware ware. Eventuell miisste man bei neuer, schnellerer Hardware, die es sich
leisten kann, mehr Unterbrechungen durchzufiihren, das komplette Modell andern. Als Konse-
quenz hitte man, dass vorher korrekte (oder robuste) Algorithmen aufgrund neuer Hardware
nicht mehr korrekt wiren. Ein weiterer Grund ist, dass der Begriff ,,eine Zeit lang“ eventuell von
dufleren Umstdnden oder Umwelteinwirkungen abhdngen konnte bzw. durch Phasenschwan-
kungen kurzzeitig geandert werden konnte.

Wenn die Korrektheit beziiglich aller moglichen Reihenfolgen nachgewiesen ist, brauchen der-
artige Umstande nicht beachtet zu werden.

Multiprozessor-Systeme Fiir Systeme mit mehreren Prozessoren scheint die Interleaving-
Annahme zunichst sehr unrealistisch, da in Realitdt durchaus Berechnungsschritte parallel,
d.h. zeitgleich oder zeitiiberlappend, stattfinden konnen. Jedoch werden die gemeinsam ge-
nutzten Ressourcen, wie gemeinsamer Speicher, im Allgemeinen auf Hardwareebene vor paral-
lelen Zugriffen geschiitzt. Damit wird eine Sequentialisierung fiir solche Berechnungsschritte
erzwungen. Es bleibt, dass autonome Berechnungen (ohne Zugriff auf gemeinsame Ressour-
cen) einzelner Prozesse zeitlich tiberlappen konnen. Aber in diesem Fall stort die Interleaving-
Annahme nicht, da — von aufSen betrachtet — nicht beobachtet werden kann, ob zwei Prozesse
ihre Berechnungen parallel oder sequentiell mit Interleaving durchfiihren.
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1.5.1 Die Fairness-Annahme

Das durch Definition[1.5.1]erlaubte beliebige Interleaving wird im Allgemeinen durch eine wei-
tere Annahme eingeschrankt. Man fordert im Allgemeinen, dass die Auswertung eine gewisse
Art von Fairness beachtet. Es gibt unterschiedlich starke Begriffe von Fairness (siehe z.B. (Va-
racca & Volzer, 2006)). Im folgenden wird ein einfacher, eher als schwach zu bezeichnender
Begriff von Fairness unterstellt:

Definition 1.5.2 (Fairnessannahme). Jeder Prozess, fiir den ein Berechnungsschritt (beliebig lan-
ge) moglich ist, fiihrt in der Gesamt-Auswertungssequenz diesen Schritt nach endlich vielen Be-
rechnungsschritten durch.

Das folgende Beispiel soll verdeutlichen, welche Auswertungsfolgen durch die Fairness-
Annahme verboten sind:

(Der Wert von X vor der Ausfiihrung sei 0)

Prozess P: Prozess QQ:

(P1)if X # 10thengoto (P1); (Q1) X:=10;

Der Prozess P ruft sich standig selbst auf, bis die Variable X mit dem Wert 10 belegt ist. Der
Prozess (Q setzt die Variable X auf den Wert 10.

Eine unfaire Auswertungssequenz ist die unendliche Folge (beachte die Fairness-Annahme
schrankt nur unendliche Auswertungsfolgen ein): (P1), (P1),(P1),.... Die Sequenz ist unfair,

unendlich oft
da Q einen Berechnungsschritt machen kann, dieser aber nicht nach endlich vielen Schritten

durchgefiihrt wird. Jede Sequenz (P1), (P1),...,(P1)(Q1) fur festes n ist fair: Dies allerdings

n-mal
sogar schon deswegen, da diese Sequenzen alle endlich sind. Da weitere als die vorgestellten

Sequenzen fiir dieses Beispiel nicht moglich sind, erzwingt die Fairness-Annahme in diesem
Fall sogar die Terminierung aller Prozesse. Dies ist im Allgemeinen nicht der Fall, wie das fol-
gende, leicht abgewandelte, Beispiel zeigt:

(Der Wert von X vor der Ausfiihrung sei 0)

Prozess P: Prozess Q:

(P1)if X # 10 then goto (P1); (Q1) X:=10;
(P2) goto (P1)

Nun verbietet die Fairness-Annahme weiterhin die unendliche Folge (P1), (P1), (P1),..., aber

unendlich oft

die (ebenfalls unendlichen) Folgen (P1), (P1),...,(P1)(Q1) (P1),(P2),(P1),(P2),...sind alle

n-mal unendlich oft

fair (fiir beliebiges festes n).

Das ,beliebig lange“ in Definition soll verdeutlichen, dass Schritte, die nur ab und zu
moglich sind, aber nicht andauernd, durch die Fairnessannahme nicht erzwungen werden. Bei
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einfachen Speicher- und Prozessmodellen sind Schritte immer moglich, aber bei komplizierte-
ren Modelle konnen Befehle (z.B. das Setzen eines Locks) nur manchmal durchgefiihrt werden
(wenn kein anderer Prozess den Lock hilt). Die Fairnessannahme garantiert nicht, dass der
Prozess im richtigen Moment rechnen darf (und damit den Lock erhalt).

1.5.2 Bekannte Prozesse und atomare Aktionen

Ein weitere Annahme, die nicht bis zum Ende des Skripts beibehalten wird, ist, dass ein Pro-
gramm aus einer festen Anzahl an Prozessen besteht und keine Prozesse neu erzeugt werden
konnen. Diese Annahme ist eher unrealistisch. Sie wird jedoch zunéchst benutzt, um Problem-
stellungen und Losungen moglichst einfach zu halten. Eine weitere Annahme ist zunichst,
dass Prozesse, Programme einer kleinen imperativen Sprache ausfiihren (einige der Befehle
wurden schon in den Beispielen verwendet, z.B. if-then, goto, Zuweisungen X := 10, usw.).
Die Syntax und Semantik der Sprache wird hier nicht formal festgelegt, da diese bekannt sein
sollte. Allerdings wird angenommen, dass jede Befehlszeile (diese Zeilen sind Nummern der
Form (P1), (P2) usw. versehen) eine Anweisung darstellt, die atomar - also in einem Berech-
nungsschritt — ausgefiihrt wird.

1.6 Nebenlaufigkeit in Java

Da fiir einige der Beispiele auch Implementierungen in der Programmiersprache Java angege-
ben werden, erlautern wir an dieser Stelle, wie man in Java nebenldufige Threads erzeugt.

Leichtgewichtige Threads sind in Java nativ eingebaut und iiber die Klasse Thread verfiigbar.
Die Java-Packages in java.util .concurrent stellen eine Reihe von Nebenldufigkeitspri-
mitive zur Verfiigung, die zum Teil teilweise im Laufe der Vorlesung besprochen werden. An
dieser Stelle beschrianken wir uns auf die Erzeugung von Threads. Im Wesentlichen gibt es in
Java zwei Techniken, um nebenldufige Threads zu erzeugen, die in den nachsten beiden Unter-
abschnitten beschrieben werden.

1.6.1 Unterklasse von Thread ableiten

Die einfachere aber nicht so flexible Methode ist es, eine eigene Unterklasse von Thread zu
implementieren. Diese sollte die run-Methode iiberschreiben, um zu definieren, welcher Code
beim Starten des Threads ausgefiihrt wird (die run-Methode ist analog zur main-Methode des
Hauptprogramms zu sehen).

Ein kleines Beispiel zeigt der folgende Java-Code:

class EinThread extends Thread {
public void run() {
System.out.println("Hallo vom Thread " + this.getId());
3
3

public class Main {
public static void main(String args[]) {
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for (int k = 1; k <= 10; k++) {
(new EinThread()).start();
b
3
b

Die Klasse EinThread ist Unterklasse von Thread und ihre run-Methode druckt einen Text
aus, wobei mit getId() die eigene Thread-Id (eine Zahl) ermittelt und ausgegeben wird.
Die main-Methode erzeugt 10 solcher Threads und startet diese Threads durch Aufruf der
start()-Methode. D.h. erzeugte Threads laufen zunidchst nicht und miissen explizit durch
diese Methode gestartet werden.

Eine Ausgabe obiges Programms ist:

> java Main

Hallo vom Thread 9

Hallo vom Thread 14
Hallo vom Thread 13
Hallo vom Thread 11
Hallo vom Thread 12
Hallo vom Thread 10
Hallo vom Thread 18
Hallo vom Thread 17
Hallo vom Thread 16
Hallo vom Thread 15

1.6.2 Das Interface Runnable

Ein andere Moglichkeit eigene Threads in Java zu definieren und zu erzeugen, besteht dar-
in, fiir eine beliebige Klasse das Interface Runnable zu implementieren (dafiir muss die Klasse
die Methode run) implementieren. Anschliefsend konnen Objekte dieser Klasse dem Konstruk-
tor der Klasse Thread iibergeben werden. D.h. anstelle die eigene Klasse zur Unterklasse von
Thread zu machen, werden Objekte der Klasse zum Konstruieren eines Threads libergeben.
Das obige Beispiel kann dann wie folgt implementiert werden:

class EinThread implements Runnable {
public void run() {
System.out.println("Hallo vom Thread "
+ (Thread.currentThread()).getId());

b
b

public class Main {
public static void main(String args[]) {
for (int k = 1; k <= 10; k++) {
(new Thread(new EinThread())).start();
3

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 1 1 Stand: 19. Februar 2021



1 Einleitung

Die wesentlichen Unterschiede gegeniiber der vorherigen Implementierung sind: In der main-
Methode wird mit new EinThread() ein neues Objekt der Klasse EinThread und mit new
Thread(...) ein neues Objekt der Klasse Thread erzeugt, welches das Objekt der Klasse
EinThread als Argument erhilt. Das Ausgeben der Thread-Id muss auch angepasst werden:
Die Klasse EinThread stellt selbst keine Methode getId() bereit (da sie ja nicht Unterklasse
von Thread ist). Deshalb wird mit der Methode currentThread() aus der Klasse Thread
zundchst der Thread ermittelt, indem der Code gerade ausgefiihrt wird und anschliefSend fiir
diesen Thread die getId()-Methode aufgerufen.

1.6.3 Warten

Die Klasse Thread stellt die Methode sl eep zur Verfiigung, die eine Zahl erwartet und dement-
sprechend lange in Millisekunden den Thread warten ldasst. Hierbei konnen Interrupted-
Exceptions empfangen werden und daher muss die Methode sl eep in einem try-catch-Block
aufgerufen werden, welche diese Exception abfangt.

Das folgende Beispiel 1dsst jeden Thread ix100 Millisekunden warten, wobei i die entsprechende
Thread-Id ist. Die InterruptedException wird mit try und catch abgefangen, aber nicht
weiter verarbeitet.

class EinThread implements Runnable {
public void run() {
Llong myThreadId = (Thread.currentThread()).getId();

try {
(Thread.currentThread()).sleep(myThreadId*100);

3
catch (InterruptedException e) { };
System.out.println("Hallo vom Thread " + myThreadId);

b
b

public class Main {
public static void main(String args[]) {
for (int k = 1; k <= 10; k++) {
(new Thread(new EinThread())).start();
3
3
b

Da Threads langer warten, wenn sie eine hohere Thread-Id haben, erhilt man i.A. die folgende
Ausgabe:

> java Main

Hallo vom Thread 9
Hallo vom Thread 10
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Hallo vom Thread 11
Hallo vom Thread 12
Hallo vom Thread 13
Hallo vom Thread 14
Hallo vom Thread 15
Hallo vom Thread 16
Hallo vom Thread 17
Hallo vom Thread 18

1.6.4 Warten auf Thread-Ende

Mit der Methode join kann auf die Terminierung eines Threads gewartet werden. D.h. wenn
ein Thread ¢, einen Aufruf¢; . join() macht, dann wartet ¢; solange bis, ¢ terminiert ist. Auch
hierbei konnen Interrupted-Exceptions empfangen werden und daher muss die Methode join
in einem try-catch-Block aufgerufen werden.

1.6.5 Variablenwerte

Das Java-Memorymodell erlaubt es, Werte fiir Variablen in Prozessorcaches zwischenzuspei-
chern. Dabei kann es durch Codeoptimierungen o.d. passieren, dass im Prozessorcache nicht
der aktuellste Werte der Variablen steht. Durch Verwendung des Qualifiers volatile kann
eine Variable gekennzeichnet werden, sodass diese nicht im Cache gespeichert wird. Java ga-
rantiert dann, dass der gelesene Wert mit dem zuletzt geschriebenen Wert iibereinstimmt. An-
sonsten wird kein weiterer Schutz (wie z.B. wechselseitiger Ausschluss (siehe nidchstes Kapitel)
dadurch garantiert.
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In diesem Kapitel wird in Abschnitt[2.1/das Problem vom wechselseitigen Ausschluss (Mutual-
Exclusion) betrachtet: Das Problem wird formalisiert und Anforderungen an eine Losung des
Problems bzw. Eigenschaften, die eine Losung erfiillen muss oder kann, werden festgelegt. In
Abschnitt [2.2 werden mehrere Algorithmen erldutert, die das Mutual-Exclusion-Problem fiir
zwei Prozesse unter der Annahme l6sen, dass an primitiven unteilbaren (d.h. atomaren) Ope-
rationen nur Lese- und Schreiboperationen auf den gemeinsamen Speicher zugelassen sind.
In Abschnitt[2.3 wird diese Annahme beibehalten und es werden Algorithmen vorgestellt, die
das Mutual-Exclusion-Problem fiir n, d.h. beliebig viele Prozesse 16sen. In Abschnitt 2.4 wer-
den einige Komplexititsresultate erlautert, die fiir das Mutual-Exclusion-Problem nachgewie-
sen wurden. Das Modell, welches annimmt, dass atomar nur gelesen oder geschrieben werden
kann, wird in Abschnitt[2.5]verlassen und andere atomare Speicheroperationen, die von man-
chen Rechnerarchitekturen bereit gestellt werden, werden diskutiert. Es werden einige Algo-
rithmen zur Losung des Mutual-Exclusion-Problems mithilfe dieser neuen Operationen vorge-
stellt. Schlieflich werden die atomaren Speicheroperationen in Abschnitt[2.6|qualitativanhand
der sogenannten Konsensuszahl klassifiziert. Hierbei wird das Konsensusproblem eingefiihrt
und die Konsensushierarchie wird erlautert.

2.1 Das Mutual-Exclusion-Problem

In diesem Abschnitt wird das grundlegende Problem vom wechselseitigen Ausschluss (mutual
exclusion). Als einleitendes Beispiel betrachten wir das ,,Too-Much-Milk“-Problem:

Alice und Bob wohnen zusammen und wollen, dass stets Milch in ihrem Kiihlschrank ist. Des-
halb geht jeder der beiden Milch kaufen, wenn er sieht, dass keine Milch im Kiihlschrank ist.
Allerdings funktioniert dies nicht, da sie stets zu viel Milch im Kiihlschrank haben, z.B. wenn
folgendes passiert:
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Alice Bob
17:00 kommt nachhause
17:05 Dbemerkt: keine Milch im

Kiihlschrank
17:10 geht zum Supermarkt
17:15 kommt nachhause
17:20 bemerkt: keine Milch im
Kiihlschrank
17:25 geht zum Supermarkt
17:30 kommt vom Supermarkt
zurlick, packt Milch in den
Kiihlschrank
17:40 kommt vom Supermarkt
zurlick, packt Milch in den
Kiihlschrank

Zu viel Milch im Kiithlschrank

Um dem ,,Zu viel Milch“-Problem zu entgehen, haben Alice und Bob ausgemacht, Notizen am
Kiihlschrank zu hinterlassen, die beide lesen konnen. Dadurch soll sichergestellt werden, dass:
» Hochstens eine der beiden Personen geht Milch kaufen, wenn keine Milch im Kiihlschrank
ist.
» Eine der beiden Personen geht Milch kaufen, wenn keine Milch im Kiihlschrank ist.
Die Losung, dass z.B. nur Bob Milch kaufen geht, ist nicht moglich, da dann z.B. Alice nachhause
kommen konnte, feststellt, dass keine Milch vorhanden ist, und dann unendlich lange darauf
wartet, dass Bob Milch kauft. Das verletzt die zweite Bedingung. Eine weitere (unrealistische)
Annahme ist, dass Alice und Bob sich nicht sehen konnen, auch dann wenn beide gleichzeitig
zuhause sind.
Erster Losungsversuch: Wenn keine Notiz am Kiihlschrank und keine Milch im Kiihlschrank
ist, dann schreibe Notiz an den Kiihlschrank, gehe Milch kaufen, stelle die Milch in den Kiihl-
schrank und entferne danach die Notiz am Kiihlschrank.

Als Prozesse geschrieben:

Programm fiir Alice: Programm fiir Bob:
(A1) if keine Notiz then (B1) if keine Notiz then
(A2) if keine Milch then (B2) if keine Milch then
(A3) schreibe Notiz; (B3) schreibe Notiz;
(A4) kaufe Milch; (B4) kaufe Milch;
(A5) entferne Notiz; (B5) entferne Notiz;

Dummerweise funktioniert dieser Ansatz nicht, da immer noch zu viel Milch im Kiihlschrank
vorhanden sein kann: Betrachte die Reihenfolge (A1),(A2),(B1),(B2),.... In diesem Fall stellen
Alice und Bob jeweils fest, dass keine Notiz am Kiihlschrank und keine Milch im Kiihlschrank
ist. Beide hinterlassen Notizen und gehen Milch kaufen, und entfernen danach ihre Notiz.

Zweiter Losungsansatz: Hinterlasse als erstes eine Notiz am Kiihlschrank, dann priife ob eine
Notiz des anderen vorhanden ist. Nur wenn keine weitere Notiz vorhanden ist, priife ob Milch
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vorhanden ist und gehe Milch kaufen, wenn keine Milch vorhanden ist. Danach entferne die
Notiz. Als Prozesse geschrieben:

Programm fiir Alice: Programm fiir Bob:
(A1) schreibe Notiz ,Alice; (B1) schreibe Notiz ,,Bob";
(A2) if keine Notiz von Bob then (B2) if keine Notiz von Alice then
(A3) if keine Milch then (B3) 1if keine Milch then
(A4) kaufe Milch; (B4) kaufe Milch;
(A5) entferne Notiz ,Alice”; (B5) entferne Notiz ,Bob®;

Diese Losung funktioniert allerdings auch nicht. Es kann passieren, dass keine Milch gekauft
wird. Betrachte die Folge (A1),(B1),(A2),(B2),(A5),(B5). Beide hinterlassen ihre Notiz, anschlie-
8end stellen beide fest, dass eine Notiz vom jeweils anderen vorhanden ist. Deswegen schauen
beide nicht in den Kiihlschrank, sondern beide entfernen ihre Notiz.

Dritter Losungsversuch: Alice macht das gleiche wie vorher. Bob: Schreibe Notiz, warte bis
keine Notiz von Alice am Kiihlschrank hingt, dann priife, ob Milch leer ist, gehe Milch kaufen,
entferne eigene Notiz. Als Prozesse:

Programm fiir Alice: Programm fiir Bob:
(A1) schreibe Notiz , Alice; (B1) schreibe Notiz ,,Bob";
(A2) if keine Notiz von Bob then (B2)while Notiz von Alice do skip;
(A3) 1if keine Milch then (B3) if keine Milch then
(A4) kaufe Milch; (B4) kaufe Milch;
(A5) entferne Notiz , Alice®; (B5) entferne Notiz ,Bob®;

Der wesentliche Unterschied zur vorherigen Losung ist, dass, sobald Bob eine Notiz an den

Kihlschrank geschrieben hat, wartet er darauf, dass Alice ihre Notiz entfernt. Diese Losung

funktioniert, wenn man annimmt, dass Alice nicht zu schnell ist: Betrachte die Sequenz

(A1),(B1),(B2),(A2),(A5), (A1), (B2). In diesem Fall wird nie Milch gekauft werden, da Alice
unendlich oft

ihre Notiz zwar entfernt, Bob dies jedoch nicht (genauer: nie) bemerkt, da Alice schnell genug

eine neue Notiz an den Kiihlschrank schreibt.

Eine korrekte Losung: Fiir eine korrekte Losung, verwenden Alice und Bob jeweils zwei Noti-
zen, diese seien mit Alicel, Alice2 bzw. Bob1 und Bob2 bezeichnet.
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(A1) schreibe Notiz Alicel;
(A2) if Bob2
(A3) then schreibe Notiz Alice2;
(A4) else entferne Notiz Alice2;
(A5) while Bob1 und ((Alice2 und Bob2) oder (nicht Alice2 und nicht Bob2))
(A6) do skip;
(A7) if keine Milch
(A8) then kaufe Milch;
(A9) entferne Alicel;
Programm fiir Alice
(B1) schreibe Notiz Bob1;
(B2) 1if nicht Alice2
(B3) then schreibe Notiz Bob2;
(B4) else entferne Notiz Bob2
(B5) while Alicel und ((Alice2 und nicht Bob2) oder (nicht Alice2 und Bob2))
(B6) do skip;
(B7) 1 £ keine Milch
(B8) then kaufe Milch;
(B9) entferne Bobl,;
Programm fiir Bob

Um die Korrektheit des Algorithmus zur verdeutlichen, ist die wichtigste Beobachtung, dass
fiir die Notizen Alice2 und Bob2 gilt: Bob bekommt den Vorzug, falls entweder beide Notizen
vorhanden sind oder beide nicht vorhanden sind. In beiden anderen Fallen erhélt Alice den
Vorzug. Die beiden Notizen Alice2 und Bob2 erhalten allerdings nur dann Beachtung, wenn
wirklich beide in den Kiihlschrank schauen wollen, d.h. die Notizen Alicel und Bob1 vorhanden
sind.

An dieser Stelle wird Korrektheit des Algorithmus nicht weiter diskutiert oder gar bewiesen, da
spater verschiedene Algorithmen fiir das Problem des wechselseitigen Ausschlusses erortert
werden. Das ,,Too-much milk“-Beispiel sollte hier nur verdeutlichen, wie schnell man falsche
Algorithmen im Rahmen der Nebenlaufigkeit konstruieren kann, und einen ersten Eindruck
gegeben, welche Bedingungen gestellt werden sollten, um von einer korrekten Losung zu spre-
chen. Diese Bedingungen werden im Folgenden durch verschiedene Begriffe festlegt.

Das Mutual-Exclusion-Problem ergibt sich durch die Garantie, dass der exklusive Zugriff auf
eine gemeinsam genutzte Ressource sichergestellt wird, d.h. wiahrend ein einzelner Prozess auf
eine solche Ressource zugreift, diirfen keine anderen Prozesse auf diese zugreifen. Der Zugriff
auf eine solche Ressource (bzw. der dazu gehorige Programmcode) wird als kritischer Abschnitt
bezeichnet.

Der Zugriff auf gemeinsame Ressourcen tritt hdufig auf, z.B. bei Betriebssystemen, Datenban-
ken, Netzwerken usw. Wie bereits in der Einleitung erldutert, kann der ungeschiitzte Zugriff
zu ungewollten Ergebnissen fiihren. Situationen, in denen mehrere Prozesse auf eine gemein-
same Ressource zugreifen und in denen der Wert der Ressource von Ausfiihrungsreihenfolge
der Prozesse abhingt, nennt man race conditions. Das wesentliche Ziel des Mutual-Exclusion-
Problems ist es, race conditions zu vermeiden bzw. auszuschliefRen.
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2.1.1 Korrektheitskriterien

Um das Problem des wechselseitigen Ausschlusses formaler zu fassen, wird folgende Annahme
tiber die nebenldufig ablaufenden Prozesse getroffen: Der Code jedes Prozesses hat die Form

loop forever
restlicher Code
Initialisierungscode
Kritischer Abschnitt
Abschlusscode

end loop

D.h. ein Prozess lauft in einer Endlosschleife, fiihrt dabei zunichst irgendwelchen Code aus
(bezeichnet als ,restlicher Code®), der nicht ndher interessiert, und betritt dann den kritischen
Abschnitt in drei Phasen: Zundchst wird ein Code zur Initialisierung bzw. zur Synchronisierung
ausgefiihrt (Initialisierungscode), danach der kritische Abschnitt betreten, und am Ende ein
Abschlusscode durchgefiihrt, der z.B. dafiir benutzt wird, den anderen Prozessen mitzuteilen,
dass der kritische Abschnitt verlassen wurde.
Das Mutual-Exclusion-Problem wird geldst, indem man den Code fiir den Initialisierungscode
und den Abschlusscode angibt, wobei die folgenden Anforderungen erfiillt werden miissen:
» Wechselseitiger Ausschluss: Es sind niemals zwei oder mehr Prozesse zugleich in ihrem
kritischen Abschnitt.
e Deadlock-Freiheit: Wenn ein Prozess seinen kritischen Abschnitt betreten mochte, dann
betritt irgendein Prozess schliefSlich den kritischen Abschnitt.
Man beachte, dass die Deadlock-Freiheit nur erfordert, dass irgendein Prozess den kritischen
Abschnitt betritt, nicht jedoch notwendigerweise der durch die Definition der Deadlock-
Freiheit erwdhnte Prozess, welcher den kritischen Abschnitt betreten mochte. Die Deadlock-
Freiheit garantiert, dass das nebenldufige Programm (als Gesamtsystem) nicht ,,hdngen bleibt®,
d.h. nie die Situation eintritt, dass alle Prozesse auf das Betreten des kritischen Abschnitts un-
endlich lange aufeinander warten. Deadlock-Freiheit garantiert jedoch nicht, dass ein warten-
der Prozess nach endlicher Zeit seinen kritischen Abschnitt betreten wird. Es konnte z.B. sein,
dass immer wieder ein anderer Prozess den kritischen Abschnitt betritt und daher Deadlock-
Freiheit garantiert wird.
Starvation-Freiheit (Starvation = Verhungern) ist gegeniiber der Deadlock-Freiheit eine star-
kere Forderung:
o Starvation-Freiheit: Wenn ein Prozess seinen kritischen Abschnitt betreten mochte, dann
muss er ihn nach endlich vielen Berechnungsschritten betreten.
Manchmal kann auf Starvation-Freiheit verzichtet werden, wenn es im Gesamtablauf des Pro-
gramms nur ,wenige“ Situationen geben wird, in denen einzelne Prozesse auf einen kritischen
Abschnitt zugreifen mochten.

Offensichtlich gilt:
Lemma 2.1.1. Ein Starvation-freier Algorithmus ist auch Deadlock-frei.

Die Eigenschaft des wechselseitigen Ausschlusses ist eine so genannte Sicherheitseigenschaft
(safety property), eine Eigenschaft, die immer erfiillt sein muss. Die anderen beiden Eigen-
schaften sind hingegen so genannte Lebendigkeitseigenschaften (liveness property), was Ei-
genschaften sind, die irgendwann wahr werden miissen. Mithilfe von Temporallogik kann man
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fiir Algorithmen nachweisen, dass solche Eigenschaften (formuliert als temporallogische For-
meln) erfiillt sind. Hierbei kann das so genannte Model-Checking verwendet werden, um diesen
Nachweis zu fiihren. Im folgenden werden diese Nachweise eher informell durchgefiihrt (ohne
Verwendung von Temporallogik).

Fiir die genauere Spezifikation des Mutual-Exclusion-Problems werden folgende Annahmen
getroffen:

» Im restlichen Code kann ein Prozess keinen Einfluss auf andere Prozesse nehmen. An-
sonsten werden keine Annahmen iiber den restlichen Code getroffen (Er kann Endlos-
schleifen enthalten oder terminieren usw.)

» Ressourcen (Programmvariablen), die im Initialisierungscode oder Abschlusscode be-
nutzt werden, diirfen durch den Code im kritischen Abschnitt und den restlichen Code
nicht verandert werden.

» Es treten keine Fehler bei der Ausfiihrung des Initialisierungscodes, des Codes im kriti-
schen Abschnitt und im Abschlusscode auf.

e Der Code im kritischen Abschnitt und im Abschlusscode besteht nur aus endlich vielen
Ausfiihrungsschritten, insbesondere enthalt der Code keine Endlosschleife und ist ,wait-
free®, d.h. es gibt keine Warteschleifen, die potentiell unendlich lange laufen konnen. Das
impliziert (aufgrund der getroffenen Fairnessannahme), dass der Prozess nach dem Be-
treten des kritischen Abschnitts diesen wieder nach endlich vielen Berechnungsschritten
verlasst.

2.2 Mutual-Exclusion Algorithmen fiir zwei Prozesse

Im folgenden werden einige bekannte Algorithmen fiir das Mutual-Exclusion-Problem darge-
stellt. Hierbei wird von zwei nebenldufigen Prozessen ausgegangen unter der Annahme, dass
es Lese- und Schreibbefehle fiir Speicherregister gibt, die atomar ausgefiihrt werden.

Der Befehl await Bedingung; wird als Abkiirzung fiir while —Bedingung do skip;verwendet,
wobei pro Berechnungsschritt nur einmal die Bedingung ausgewertet werden darf.

2.2.1 Der Algorithmus von Dekker

Der Algorithmus von Dekker ist historisch gesehen der erste Algorithmus, der das Mutual-
Exclusion-Problem fiir zwei Prozesse 16st. Der Code fiir beide Prozesse ist in Abbildung
dargestellt.

Die Prozesse P und @ benutzen jeweils eine boolesche Variable wantp (bzw. wantq), um erkenn-
bar zu machen, dass sie den kritischen Abschnitt betreten mochten. Des Weiteren benutzen sie
eine gemeinsame Variable turn, die angibt, welcher Prozess — im Falle des gleichzeitigen Zu-
tritts auf den kritischen Abschnitt — den Abschnitt betreten darf. Wenn turn den Wert 1 hat, so
wird P den kritischen Abschnitt betreten, anderenfalls (turn = 2) wird @ den Abschnitt betre-
ten.

Lemma 2.2.1. Der Algorithmus von Dekker erfiillt den wechselseitigen Ausschluss.

Beweis. Nehme an, die Aussage sei falsch. Dann gibt es einen Zustand des Programms, so dass
sich sowohl P als auch @ in ihrem kritischen Abschnitt befinden. Das impliziert, dass beide
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Initial: wantp = False, wantq = False, turn =1
Prozess P: Prozess Q:
loop forever loop forever
(P1)  restlicher Code (Q1)  restlicher Code
(P2)  wantp :=True; (Q2) wantq :=True;
(P3) while wantqdo (Q3) whilewantpdo
P4) if turn=2 then (Q4) if turn=1 then
(P5) wantp := False; (Q5) wantq := False;
(P6) await turn=1; (Q6) await turn=2;
P7) wantp := True; (Q7) wantq := True;
(P8)  Kritischer Abschnitt (Q8)  Kritischer Abschnitt
P9) turn:=2; (Q9) turn:=1;
(P10) wantp := False (Q10) wantq :=False
end loop end loop
Abbildung 2.1: Der Algorithmus von Dekker

Prozesse die while-Schleife irgendwann {ibersprungen haben, d.h. die Bedingung (in Zeilen
(P3), bzw. (Q3)) durchlaufen haben. Es lassen sich die folgenden Fille unterscheiden:

» Beide Prozesse sind nie durch den Schleifenkorper gelaufen. Das ist unmoglich, da dann
wantp und wantq falsch sein miissen. O.B.d.A. sei ) der zweite Prozess, der die whi-
Le-Bedingung priift. Dann hat P wantp vorher auf wahr gesetzt und kann danach wantp
nicht mehr auf False setzen (und da der kritische Abschnitt wantp, wantq und turn nicht
verdandern darf!)

» Ein Prozess hat den Schleifenkoérper durchlaufen wiahrend der andere im kritischen Ab-
schnitt ist. Dann ldsst sich leicht nachpriifen, dass er den kritischen Abschnitt nicht mehr
betreten kann.

» Beide Prozesse durchlaufen den Schleifenkorper. Dann muss einer der beiden Prozesse
am await-Statement hdngen bleiben (da turn erst nach Durchlaufen des kritischen Ab-
schnitts verdandert wird).

Die Fille zeigen, dass die Annahme falsch ist, d.h. der Algorithmus erfiillt den wechselseitigen
Ausschluss. O

Lemma 2.2.2. Der Algorithmus von Dekker ist Starvation-frei.

Beweis. Nehme an, die Aussage sei falsch. Dann betritt einer der beiden Prozesse den Initia-
lisierungscode (Zeilen 3-7), aber nie den kritischen Abschnitt. Da sich beide Prozesse symme-
trisch verhalten, nehme ohne Beschrankung der Allgemeinheit an, dass P verhungert. Hierfiir
kann es nur zwei Griinde geben: Die while-Schleife wird unendlich oft durchlaufen, oder der
Prozess P kommt nicht aus einem await-Konstrukt heraus (Zeile (P6)). Betrachte zunachst
den zweiten Fall. Dann muss turn den Wert 2 haben. Es lassen sich die folgenden Fille unter-
scheiden, jenachdem, wo sich @ befindet:

e () ist in seinem restlichen Code. Das ist unmoglich, da wantq wahr gewesen sein muss als
P die while-Schleife betreten hat. Zu diesem Zeitpunkt muss @ in den Zeilen (Q2) bis
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(Q9) gewesen sein. Um danach wieder in (Q1) zu kommen, hitte () den Wert turn in Zeile
(Q9) auf 1 setzen miissen. Es wurde aber angenommen, dass turn den Wert 2 hat.

e () ist im kritischen Abschnitt oder im Abschlusscode (Zeile (Q8) bis (Q10)). Dann wird
der Wert von turn auf 1 gesetzt (in Zeile (Q9)). Da @ anschliefSend den Wert von turn
nicht mehr verdndern kann, muss P das await-Statement nach endlich vielen Schritten
verlassen.

» () istim Initialisierungscode. Da P in Zeile (P6) ist, muss wantp falsch sein. Q wird somit
in den kritischen Abschnitt eintreten (und kann auch nicht an seinem await-Statement
in Zeile (Q6) verhungern, da turn den Wert 2 hat). Nun kann der gleiche Schluss wie vorher
gezogen werden.

Betrachten nun den ersten Fall: P durchlauft endlos die while-Schleife, bleibt aber nicht end-
los am await-Konstrukt hangen. Dadurch lasst sich folgern, dass nach einer endlichen Folge
von Berechnungsschritten turn den Wert 1 haben muss und dieser Wert nicht gedndert wird
(das kann nur P im Abschlusscode, den P per Annahme aber nie erreicht). Das impliziert, dass
entweder wantq falsch sein muss (das ist nicht moglich, da P die while-Schleife durchlauft),
oder dass () an seinem await-Konstrukt in Zeile (Q6) warten muss. Da dann aber wantq vorher
in Zeile (Q5) auf falsch gesetzt wurde, ist es unmoglich, dass P seine while-Schleife unendlich
lange durchlauft. D.h. die Annahme war falsch, der Algorithmus ist Starvation-frei. O

Da der Algorithmus von Dekker den wechselseitigen Ausschluss erfiillt und Starvation-frei (und
damit auch Deadlock-frei) ist, gilt:

Satz 2.2.3. Der Algorithmus von Dekker lost das Mutual-Exclusion Problem.

2.2.2 Der Algorithmus von Peterson

Der Algorithmus von Peterson dhnelt dem Algorithmus von Dekker, aber ihm geniigt ein
await-Statement (ohne weitere while-Schleife) und er ist daher etwas einfacher. Der Algo-
rithmus ist in Abbildung[2.2]dargestellt.

Initial: wantp = False, wantq = False, turn egal
Prozess P: Prozess Q:
loop forever loop forever
(P1) restlicher Code (Q1) restlicher Code
(P2) wantp :=True; (Q2) wantq :=True;
(P3) turn:=1; (Q3) turn:=2;
(P4) await wantq = False (Q4) await wantp = False
or turn = 2 orturn=1
(P5) Kritischer Abschnitt (Q5) Kritischer Abschnitt
(P6) wantp := False; (Q6) wantq := False;
end loop end loop
Abbildung 2.2: Der Algorithmus von Peterson

Es lasst sich leicht nachweisen, dass gilt:
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Satz 2.2.4. Der Algorithmus von Peterson lost das Mutual-Exclusion-Problem. Er garantiert den
wechselseitigen Ausschluss und ist Starvation-frei.

Beweis. Der Algorithmus garantiert den wechselseitigen Ausschluss: Nehme an, dies sei falsch.
Dann gibt es einen Zustand, so dass P und @ beide im kritischen Abschnitt sind. Die beiden je-
weils letzten Tests in Zeilen (P4) und (Q4) konnen nicht direkt nacheinander ausgefiihrt worden
sein, da turn dann nur einen der beiden Prozesse durchgelassen hatte und wantp und wantq
beide wahr sein miissen. D.h. der zweite Prozess, der den kritischen Abschnitt betreten hat,
muss mindestens eine Zuweisung durchgefiihrt haben, nachdem der erste Prozess den Kkriti-
schen Abschnitt betreten hat. Die letzte dieser Zuweisungen setzt aber den Wert von turn so,
dass der setzende Prozess nicht iiber die await-Bedingung hinweg kommt, da sie stets dem
anderen Prozess den Vorrang gibt.

Der Algorithmus ist Starvation-frei: Nehme an, das sei falsch. Dann verbleibt ein Prozess fiir
immer in seinem Initialisierungscode. Hierfiir kann nur das await-Konstrukt in Frage kom-
men, da es sonst keine Schleifen gibt. Fiir den anderen Prozess konnen drei Fille zutreffen:

1. Erverbleibt fiirimmer in seinem restlichen Code. Dann ist seine want-Variable falsch und
damit kann der angeblich verhungernde Prozess nicht verhungern.

2. Er verbleibt auch fiir immer in seinem Initialisierungscode. Das kann nicht sein, da fiir
einen der beiden Prozesse die await-Bedingung stets wahr ist.

3. Er durchlauft wiederholend seinen kritischen Abschnitt. Das kann nicht sein, da er nach
dem ersten Durchlaufen, dann beim zweiten Ausfiihren des Initialisierungscode die turn-
Variable so setzt, dass der angeblich verhungernde Prozess fiir seine await-Bedingung
den Wert ,wahr“ erhalten muss. O

Es ist noch anzumerken, dass die Bedingung des await-Konstrukts dabei nicht notwendiger-
weise atomar ausgewertet werden muss, d.h. man kann auch dann die Korrektheit des Algorith-
mus zeigen, wenn die beiden Teilbedingungen nacheinander (und nicht atomar) ausgewertet
werden.

2.2.3 Der Algorithmus von Kessels

Als dritten Algorithmus wird der Algorithmus von Kessels vorgestellt, der im Gegensatz zu den
beiden anderen Algorithmen keine Variablen (oder Speicherpldtze) benotigt, die von mehre-
ren Prozessen beschrieben werden. Solche single-writer, multiple reader-Algorithmen gelten als
gut umsetzbar in Message-Passing-Modellen. Die Idee des Algorithmus von Kessels ist dhnlich
zum bereits gezeigten Algorithmus zum Too-Much-Milk-Problem und stellt eine Abwandlung
des Peterson-Algorithmus dar: Anstatt die Variable turn von beiden Prozessen beschreiben zu
lassen, werden zwei Variablen turnp und turnq verwendet, sodass gilt

turn=1, wenn turnp = turnq

turn=2, wenn turnp # turng
Beide Prozesse verwenden des Weiteren jeweils eine lokale Variable (localp, bzw localq). Der
Code des Algorithmus von Kessels ist in Abbildung[2.3] dargestellt. Der Algorithmus von Kes-

sels garantiert wechselseitigen Ausschluss und ist Starvation-frei. Der Beweis ist dhnlich zum
Korrektheitsbeweis des Algorithmus von Peterson.
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Initial: wantp = False, wantq = False, turnp, turnq egal
Prozess P: Prozess Q:
loop forever
loop forever (Q1) restlicher Code
(P1) restlicher Code (Q2) wantq := True;
(P2) wantp :=True; (Q3) localq:=if turnp=1
(P3) localp :=turng; then 2
(P4) turnp :=localp; else 1;
(P5) await (Q4) turnq :=localqg;
wantq = False (Q5) await
or localp # turnq wantp = False
(P6) Kritischer Abschnitt or localq = turnp
(P7) wantp :=False; (Q6) Kritischer Abschnitt
end loop (Q7) wantq :=False;
end loop
Abbildung 2.3: Kessels’ Algorithmus

2.3 Mutual-Exclusion Algorithmen fiir n Prozesse

In diesem Abschnitt werden Algorithmen fiir das Mutual-Exclusion-Problem betrachtet, die fiir
eine beliebige Anzahl von Prozessen funktionieren. Dabei wird weiterhin die Modellannahme
beibehalten, dass nur (atomare) Lese- und Schreiboperationen auf den Speicher verfiigbar sind,
und dass die Anzahl n der Prozesse bekannt ist.

Eine einfache Losung des Mutual-Exclusion-Problems fiir n Prozesse besteht darin, die Algo-
rithmen fiir zwei Prozesse auf n Prozesse zu erweitern, indem man einen Divide-and-Conquer-
Ansatz verfolgt: n Prozesse werden in zwei Gruppen zu je n/2 Prozesse aufgeteilt und anschlie-
8end wird mit beiden Gruppen rekursiv fortgefahren, sodass aus jeder der beiden Gruppen ein
,Gewinner“ ermittelt wird, der noch die Chance hat, den kritischen Abschnitt zu betreten. An-
schliefSend wird mit einem Mutual-Exclusion-Algorithmus fiir 2 Prozesse entschieden, welcher
der beiden Gewinner den kritischen Abschnitt betreten darf.

Tatsachlich lasst sich damit aus einem Starvation-freien Algorithmus fiir das Mutual-Exclusion
Problem zweier Prozesse ein Algorithmus fiir das Mutual-Exclusion Problem von n Prozessen
erzeugen, der wiederum Starvation-frei ist.

Nachteilig bei solchen Algorithmen ist jedoch die Laufzeit: Egal, ob mehrere Prozesse den kri-
tischen Abschnitt betreten mochten oder nicht, jeder einzelne Prozess, der den kritischen Pro-
zess betritt, muss vorher [log, n]-mal ,Gewinner” sein, also [log, n]|-mal den Initialisierungs-
code fiir die 2-Prozess-Losung durchfiihren, entsprechendes gilt fiir den Abschlusscode im An-
schluss an den kritischen Abschnitt.

Da in vielen nebenldufigen Programmen das gleichzeitige Zugreifen auf einen kritischen Ab-
schnitt eher selten zu erwarten ist (und gar erst das gleichzeitige Zugreifen aller n Prozesse),
sind bessere Losungen erwiinscht.
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2.3.1 Lamports schneller Algorithmus

Wir betrachten nun den Algorithmus von Lamport, der eine schnellere Losung bereitstellt. Das
Programm des :. Prozesses ist in Abbildung[2.4] dargestellt.

Initial: y=0, fiir alle i € {1,...,n} : want[i]=False, Wert von x egal

Programm des i. Prozesses

loop forever
(1)  restlicher Code
(2)  want[¢] := True;

3) z:i=1

4) ify#O0then

(5) want[:] := False;
(6) await y = 0;
(7 goto (2);

@)  y=4

9 ifz #ithen
(10) want[i] := False;

(11) for j :=1tondoawait — want[j];
(12) if y £ i then

(13) await y = 0;

(14) goto (2);

(15) Kritischer Abschnitt

(16) y:=0;

(17) want[i] := False;

end loop

Abbildung 2.4: Lamports Algorithmus fiir n Prozesse

Zur Verstandlichkeit des Algorithmus ist ein vereinfachtes Flussdiagramm in Abbildung
dargestellt.

Die einzelnen Teile des Algorithmus lassen sich wie folgt erklaren:

In Zeile (2) setzt Prozess i zundchst seine want-Variable auf True, um anzuzeigen, dass er den
kritischen Abschnitt betreten mochte. Direkt danach (Zeile (3)) setzt er x auf den Wert 4, um
spater beobachten zu konnen, ob weitere Prozesse den kritischen Abschnitt betreten mochten.
Die Abfrage in Zeile (4) dient dazu, festzustellen, ob ein anderer Prozess bereits im kritischen
Abschnitt ist, oder versucht diesen zu erreichen. Ist dies der Fall, so bricht Prozess 7 den Versuch
ab, den kritischen Abschnitt direkt zu erreichen: Er setzt seine want-Variable auf falsch, wartet
bis y = 0 gilt (dann hat ein Prozess den kritischen Abschnitt erfolgreich verlassen) und startet
anschliefSend einen neuen Versuch (all das geschieht in den Zeilen (5)-(7)).

In Zeile (8) setzt Prozess i die Variable y auf den Wert i. Die Variable y wirkt wie eine Barriere:
Sobald sie auf einen Wert verschieden von 0 gesetzt wird, wird kein anderer Prozess mehr an
der Abfrage in Zeile (4) vorbeikommen. Wenn mehrere Prozesse die Abfrage (4) erfolgreich
durchlaufen, und dann die Zuweisung y := i in Zeile (8) durchfiihren, dann wird (wie spater
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(2), (3) setze
want[i]=True und
T =1

|

(4) y#07? ;
schon ein anderer (5)-(7) gib Versuch
Prozess zwischen auf, warte auf y=0,

(9)-(15)2 dann Neustart

8) setzey =1

|

9 7
noc}f e)irglg ;:riderer (1(,))’(1 1) Warte, dass
Prozess (nach mir) keiner nll(ehr y setzen
durch (3)? ann
(12) War ich der (13), (14) Warte, dass
(15) Kritischer - kritischer Abschnitt
Abschnitt It dﬁ; ty? gesetzt verlassen wird, dann
k - Neustart

(16),(17) setze y=0,
want[i]=False

Abbildung 2.5: Flussdiagramm zum Lamport-Algorithmus

gezeigt wird) derjenige Prozess in den kritischen Abschnitt gelangen, der zuletzt den Wert von
y gesetzt hat.

Durch die Abfrage in Zeile (9) nach dem Wert von z, kann ein Prozess direkt in den kritischen
Abschnitt gelangen: Falls ein Prozess i in Zeile (9) liest, dass z = ¢ gilt, dann weifS er, dass kein
anderer Prozess j, der y noch verdndern konnte, in dessen Zeile (9) x = j lesen wird. Deshalb
kann Prozess i in diesem Fall sicher in den kritischen Abschnitt eintreten.

Falls die Abfrage in Zeile (9) falsch ist, dann gibt es weitere Prozesse, die = verandert haben. In
diesem Fall wird durch die for-Schleife in Zeile (11) solange gewartet, bis alle Prozesse warten
(oder gar nicht in den kritischen Abschnitt wollen). Das sichert zu, dass niemand den Wert von
y verdndern kann. In Zeile (12) schliefSlich fragt Prozess i, ob er der letzte war, der y gesetzt hat.
Ist dies der Fall, so darf er in den kritischen Abschnitt, andernfalls bricht er seinen Versuch ab
(14), wartet aber zuvor, dass ein anderer Prozess den kritischen Abschnitt verlasst (deshalb das
await in Zeile (13)). Der Abschlusscode in Zeilen (16) und (17) setzt die Variable y auf 0 und
zeigt damit das Verlassen des kritischen Abschnitts an und zum Schluss wird die want-Variable
von Prozess i auf False gesetzt.

Einige einfache Beobachtungen zu Lamports Algorithmus sind:

« Wenn nur ein einzelner Prozess in den kritischen Abschnitt eintreten mochte, so werden
nur konstant viele Operationen im Initialisierungs- und im Abschlusscode durchgefiihrt:
Im Initialisierungscode 5 Operationen: (2), (3), (4), (8) und (9); im Abschlusscode zwei:
(16) und (17).
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» Der Algorithmus ist nicht Starvation-frei: Wenn ein Prozess in einen der beiden Abbruch-
Zweige gerit, wird er von vorne beginnen. Das kann ihm beliebig oft passieren, da immer
andere Prozesse den kritischen Abschnitt erreichen.

e Der Algorithmus bietet dem Prozess i zwei Moglichkeiten den kritischen Abschnitt zu
erreichen. Entweder tiber (9), oder iiber (12).

« Ein weiterer interessanter Aspekt ist, dass Prozess ¢, falls er iiber (12) den kritischen Ab-
schnitt erreicht, seine want-Variable auf False gesetzt hat, wiahrend er im kritischen Ab-
schnitt ist.

Im folgenden wird gezeigt, dass Lamports Algorithmus den wechselseitigen Ausschluss garan-
tiert und Deadlock-frei ist.

Satz 2.3.1. Lamports Algorithmus garantiert den wechselseitigen Ausschluss.

Beweis. Man sagt ein Prozess erreicht den kritischen Abschnitt tiber Pfad «, wenn er die if-
Bedingung in Zeile (9) zu True auswertet (also direkt zu (15) springen darf). Erreicht ein Prozess
den kritischen Abschnitt nachdem er die if-Bedingung in Zeile (12) zu True ausgewertet hat,
so sagt man der Prozess erreicht den kritischen Abschnitt iiber Pfad (3. Wie bereits erwdhnt, sind
dies die einzigen beiden Wege, den kritischen Abschnitt zu erreichen.

Zum Beweis der Aussage wird angenommen, dass (mindestens) zwei Prozesse gleichzeitig im
kritischen Abschnitt sind. O.B.d.A. sei Prozess i der erste im kritischen Abschnitt und Prozess
j der zweite. Es lassen sich zwei Fille unterscheiden:

» Prozess i erreicht den kritischen Abschnitt {iber Pfad o. Wenn Prozess i die Abfrage in
Zeile (9) durchlauft, muss gelten: z = i und y # 0. Das impliziert, dass einer der folgenden
beiden Fille zutreffen muss:

- Prozess j hat Zeile (3) noch nicht ausgefiihrt. Da Prozess j dann beim Ausfiihren von
Zeile (4) y # 0 lesen wird, wird Prozess j seinen Versuch abbrechen und kann nicht
zugleich mit Prozess i in den kritischen Abschnitt gelangt sein.

- Prozess j hat Zeile (3) ausgefiihrt bevor Prozess i Zeile (3) ausfiihrte. Dann gilt fiir
Prozess j beim Ausfiihren von (9) © # j, da Prozess j den Wert von x nicht mehr
setzen kann und Prozess i diesen Wert bereits auf x = i verdndert hat. Somit kann
Prozess j den kritischen Abschnitt nicht {iber Pfad « erreichen. Prozess j kann den
kritischen Abschnitt allerdings erst dann tiber den Pfad 3 erreichen, wenn Prozess i
seine want-Variable auf False setzt (solange beendet Prozess j keinesfalls die for-
Schleife). Da Prozess i seine want-Variable erst auf False setzt nachdem er den kriti-
schen Abschnitt erreicht hat, ist es auch fiir diesen Fall unmoglich, dass beide Pro-
zesse ¢ und j zugleich im kritischen Abschnitt sind.

» Prozess ¢ erreicht den kritischen Abschnitt iiber Pfad 5. Nachdem Prozess i die for-
Schleife in Zeile (11) durchlaufen hat, kann der Wert von y erst wieder verdndert wer-
den, wenn Prozess i den Abschlusscode ausfiihrt: Da Prozess i gewartet hatte, dass alle
want-Eintrage False sind, muss jeder andere Prozess an einem await-Konstrukt hangen
bleiben. Wenn ein anderer Prozess in Zeile (6) hdngen bleibt, hat er y nicht verdndert, und
kann dies auch nicht mehr tun. Wenn ein Prozess erst spéter den restlichen Code verlasst,
wird er in Zeile (4) immer zum await in Zeile (6) gelenkt, da y # 0 gilt. Falls ein anderer
Prozess in Zeile (11) oder (13) hiangen bleibt, dann hat er erst y verdndert und danach sei-
ne want-Variable auf False gesetzt. Da Prozess i aber in Zeile (11) darauf wartet, dass alle
want-Eintrage auf False gesetzt sind, wird sich anschliefSend y nicht mehr verandern.
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Das impliziert insbesondere, dass Prozess j den Wert von y nicht verdndern kann, und
deshalb nicht entlang Pfad 3 den kritischen Abschnitt erreichen wird, solange sich Pro-
zess 7 im kritischen Abschnitt befindet.

Prozess j kann den kritischen Abschnitt auch nicht tiber Pfad « erreichen: Betrachte die
Auswertungsfolge zum Zeitpunkt als Prozess i Zeile (12) ausfiihrt. Wenn Prozess j noch
nicht (4) ausgefiihrt hat, wird er in Zeile (6) warten, bis Prozess i den kritischen Abschnitt
verldsst. Wenn Prozess j (4) ausgefiihrt hat, aber noch nicht (8) ausgefiihrt hat, dann kann
Prozess i die for-Schleife nicht durchlaufen haben (da want[j]=True gilt). Wenn Prozess
j (8) ausgefiihrt hat, dann kann unmoglich y = i fiir Prozess ¢ bei der Ausfiihrung von
Zeile (12) gegolten haben.

Da alle Falle zum Widerspruch fiihren, ist die Annahme, dass Prozess i und j gleichzeitig im
kritischen Abschnitt sind, falsch. Somit erfiillt Lamports Algorithmus den wechselseitigen Aus-
schluss. O

Fiir den Beweis der Deadlock-Freiheit wird die Notation (i1, j1), (i2, j2), (i3, j3), - . . fiir eine Be-
rechnungssequenz verwendet, wobei fiir (ix, ji):

* 4 ist die Nummer des Prozesses, der einen Berechnungsschritt macht
* j ist die Codezeile, die Prozess i, ausfiihrt.

» es wird angenommen, dass fiir jeden anderen Prozess der momentane Codezeiger be-
kannt ist und auflerdem ist die Belegung der Programmvariablen bekannt. Die gesamte
Beschreibung dieser Belegung wird mit ‘Zustand £ bezeichnet.

Satz 2.3.2. Lamports Algorithmus ist Deadlock-frei.

Beweis. Nehme an, die Aussage ist falsch. Sei P = (i1, j1), (42, j2), (i3, J3), . . . €ine Berechnuns-
sequenz, welche die Deadlock-Freiheit widerlegt.

e Da P die Deadlock-Freiheit widerlegt muss gelten: Es gibt k&; € N, so dass fiir alle
Ky > ki gilt: j; # 15, d.h. kein Prozess erreicht den kritischen Abschnitt in der Folge
(iry s Jrt )y (igg 415 Jag 1), - - - und fr mindestens ein [ > ki gilt j; € {2,...,14} d.h. mindes-
tens ein Prozess mochte in den kritischen Abschnitt.

» Aufgrund der Fairness-Annahme folgt auch, dass irgendwann alle Prozesse ihren Ab-
schlusscode beendet haben miissen, d.h. es gibt k; > [, so dass fiir alle &}, > ko gilt:
ju, € {1—14}.

e Da ab ks kein Prozess im Abschlusscode und im kritischen Abschnitt ist, kann der Wert
von y nicht auf 0 gesetzt werden fiir alle Nachfolgezustdnde. Da zuséatzlich Prozess i; im
Initialisierungscode ist, muss irgendwann y einen Wert verschieden von 0 annehmen,
denn entweder ist y # 0 oder Prozess i; fiihrt irgendwann die Zuweisung fiir y in Zeile (8)
aus. D.h. es gibt ein k3 > ko ab dem die Variable y stets einen Wert ungleich 0 besitzt.

» Fiir alle Zustande ab Zustand k3 gilt: Wenn der Programmzeiger eines Prozesses nicht
direkt vor Zeile (8) steht, dann kann der Programmzeiger in allen Folgezustdnden nicht
mehr dort hin gelangen. Dies ist offensichtlich, denn ab Zustand k3 miissen alle Ausfiih-
rungen von Zeile (4) die if-Bedingung zu falsch auswerten (y ist ungleich 0 und kann
nicht mehr auf 0 gesetzt werden).

« Aufgrund der Fairness-Bedingung werden alle Prozesse, deren Programmzeiger direkt vor
Zeile (8) steht, den Code fiir (8) nach endlich vielen Schritten durchfiihren. D.h. es gibt
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einen Zustand m > ks, indem das letzte Mal Zeile (8) ausgefiihrt wird. D.h. Prozess i,,
setzt y auf den Wert 4,,. Danach miissen nach endlichen vielen Schritten alle Prozesse
ihren want-Eintrag auf False setzen (ohne ihn wieder umsetzen zu konnen), wobei der
Wert von y nicht verdndert werden kann (alle Prozesse sind entweder in Zeile (1) oder in
(5)-(6) oder in (9)-(14)).

» Der letzte Schritt impliziert, dass Prozess i,, die for-Schleife nach endlich vielen Schrit-
ten durchlaufen muss. Da stets y = i, gilt, muss Prozess i,, den kritischen Abschnitt
nach endlich vielen Schritten betreten. Damit folgt der Widerspruch. O

2.3.2 Der Bakery-Algorithmus

AbschliefSend wird ein weiterer Algorithmus zum Mutual-Exclusion Problem fiir n Prozesse
erlautert, der so genannte Bakery-Algorithmus. Seine besondere Eigenschaft ist, dass er nicht
nur Starvation-frei ist, sondern auch die so genannte FIFO-Eigenschaft (oder auch ,,0-bounded
waiting” genannt) erfiillt. Zur Wiederholung nochmal die Definition der Starvation-Freiheit:

Starvation-Freiheit: Wenn ein Prozess seinen kritischen Abschnitt betreten mochte,
dann muss er ihn nach endlich vielen Berechnungsschritten betreten.

Diese Eigenschaft sichert dem Prozess jedoch nicht zu, wie lange er warten muss, bis er den
kritischen Abschnitt betreten darf, bzw. wie viele andere Prozesse vor ihm wie oft den kritischen
Abschnitt betreten diirfen.

Ein wartender Prozess bezeichnet in den folgenden Definitionen einen Prozess, der ein ,busy-
wait“ (aktives Warten) durchfiihrt, also eine Bedingung standig priift, bis sie erfiillt ist, indem
ein anderer Prozess einen Variablenwert verandert. (Hierfiir wurden bisher meist die await-
Konstrukte benutzt). Der Initialisierungscode in Mutual-Exclusion Algorithmen kann dement-
sprechend aufgeteilt werden: Der Code vor dem Warten (dieser muss wait-frei sein) wird dabei
als ,Doorway” bezeichnet und der Code zum Warten wird als ,,Waiting”“ bezeichnet. In Abbil-
dung[2.6wird diese Unterteilung fiir Mutual-Exclusion-Algorithmen illustriert.

Der Begriff des “bounded-waiting” und weitere damit zusammenhdngende Begriffe sind wie
folgt definiert:

Definition 2.3.3. Ein Mutual-Exclusion Algorithmus erfiillt

r-bounded waiting, wenn fiir jeden Prozess i gilt: Wenn Prozess i den Doorway verldsst, bevor Pro-
zess j (mit j # i) den Doorway betritt, dann betritt Prozess j den kritischen Abschnitt hochs-
tens r Mal, bevor Prozess i den kritischen Abschnitt betritt.

bounded waiting, wenn es ein r € N gibt, so dass der Algorithmus r-bounded waiting erfiillt.

die FIFO-Eigenschaft, wenn er 0-bounded waiting erfiillt. (FIFO = first-in-first-out)

Beachte, dass alle Eigenschaften nicht Deadlock-Freiheit (und damit auch nicht die Starvation-
Freiheit) implizieren. Informell bedeutet die FIFO-Eigenschaft, dass der erste Prozess, der den
Doorway iiberschritten hat, auch als erster den kritischen Abschnitt betreten darf.

Lamports Algorithmus erfiillt kein bounded-waiting, da ein Prozess beliebig oft in den kriti-
schen Abschnitt eintreten kann, bevor ein anderer Prozess in den kritischen Abschnitt darf.
Die Tournament-Algorithmen erfiillen ebenso kein bounded-waiting.

Der im folgenden erlauterte Bakery-Algorithmus hingegen erfiillt 0-bounded waiting. Die Idee
des Bakery-Algorithmus ist relativ einfach zu erklaren. Jeder Prozess zieht im Doorway eine
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Restlicher Code

Doorway

Initialisierungscode

Waiting

Kritischer Abschnitt

Abschlusscode

Abbildung 2.6: Unterteilung in Doorway und Waiting

Nummer, die grofSer (oder gleich s.u.) ist als alle bisher vergebenen Nummern. In den kritischen
Abschnitt darf stets der Prozess mit der kleinsten Nummer. Der Name des Bakery-Algorithmus
stammt daher, dass dieses Verfahren der Nummernvergabe in manchen Backereien durchge-
fiilhrt wird (in Deutschland kennt man das Verfahren wohl eher von Amtern). Zunédchst wird
die einfachste Variante des Bakery-Algorithmus erldutert. Der Code fiir Prozess i ist in Abbil-

dung|[2.7dargestellt.

Initial: fiiri = 1,...n number[i]=0

Programm des i. Prozesses

loop forever

(1) restlicher Code

(2) number[i] := 1+maxz(number);

(3) forj:=1tondo

4) await number[;]=0 oxr (number[;],j) >;., (number]i],7)
(5) Kritischer Abschnitt

(6) number[i]=0

end loop

Abbildung 2.7: Einfache Variante des Bakery-Algorithmus

Hierbei meint >;., die lexikographische Ordnung, d.h. (a,b) >, (¢, d) genau dann, wenna > ¢
oder (a = cund b > d). Nimmt man fiir den einfachen Algorithmus an, dass das Maximum des
number-Feldes atomar berechnet werden kann (einschliefRlich der Zuweisung), so kann man
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nachweisen, dass er wechselseitigen Ausschluss garantiert, Starvation-frei ist und die FIFO-
Eigenschaft erfiillt. Beachte, wenn das Maximum atomar berechnet wird, aber die Zuweisung
erst im ndchsten Schritt geschieht, dann erfiillt der Algorithmus keinen wechselseitigen Aus-
schluss: Zwei Prozesse i und j mit i < j konnen beide denselben Wert fiir number][i] bzw.
number[j] berechnen. AnschliefSend setzt Prozess j seine Ausfiithrung fort und kommt durch
Zeile (4), da die number[i] noch auf 0 gesetzt ist, d.h. j ist im kritischen Abschnitt. Wenn nun
Prozess i weiterrechnet, dann kommt ; auch durch Zeile (4), da number[j] = number[iJundi < j
gilt.

Allerdings ist selbst die atomare Berechnung des Maximums sehr unrealistisch. Im erweiterten
Bakery-Algorithmus wird diese Annahme nicht benutzt, allerdings ist der Algorithmus etwas

komplizierter. Der Code fiir Prozess i ist in Abbildung [2.8| abgebildet. Zusétzlich zeigt die Ab-
bildung den Code fiir die Berechnung des Maximums.

Initial: fiiri = 1, ...n number[i]=0, choosing[:]=False

Programm des i. Prozesses

loop forever

(1) restlicher Code

(2) choosing][i] := True;

(3) number][:] := I+maximum(number);
(4) choosing]i] := False;

(5) forj:=1tondo

(6) await choosing[j]=False;

(7 await number[;]=0 ox (number[j],j) >;.. (number][:],i);
(8) Kritischer Abschnitt

(9) number][:]=0

end loop

Die Berechnung des Maximums erfolgt dabei folgendermafien :

(1) max:=0

(2) forj:=1tondo

3) current := number][j];

4) if max < current then max := current;

(5) number[:] := 1+max;

Abbildung 2.8: Erweiterte Variante des Bakery-Algorithmus

Mithilfe des choosing-Feldes wird der Eintritt und der Austritt aus dem Doorway markiert, Die
zusdtzliche await-Abfrage auf dem choosing-Feld dient dazu, abzuwarten bis der jeweilige
Prozess im Doorway seinen number-Wert gesetzt hat.

Im folgenden wird bewiesen, dass der erweitere Bakery-Algorithmus wechselseitigen Aus-
schluss garantiert, Starvation-frei ist, und die FIFO-Eigenschaft erfiillt. Hierfiir werden zu-
nachst einige Hilfssdtze bewiesen.
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2.3 Mutual-Exclusion Algorithmen fiir n Prozesse

Es lasst sich einfach nachpriifen, dass gilt:

Lemma 2.3.4. Wenn der Wert von number[k] nicht gedindert wird, wihrend Prozess i das Maximum
berechnet, dann ist der Wert number[i] anschliefSend grofSer als der Wert von number(k].

Ein Prozess i befindet sich im Doorway, wenn sein Programmzeiger zwischen den Zeilen (2) und
(4) ist. Er ist in der Bdckerei, wenn er im Waiting oder im Kritischen Abschnitt ist (Zeilen (5)-(8)).
Eine direkte Konsequenz aus Lemma [2.3.4]ist:

Lemma 2.3.5. Wenn Prozess i und Prozess k beide in der Biickerei sind und i in die Bdickerei eintritt,
bevor k in den Doorway eintritt, dann gilt number[i] < number[k].

Das niachste Lemma impliziert wechselseitigen Ausschluss:

Lemma 2.3.6. Wenn Prozess i im kritischen Abschnitt ist und Prozess k in der Biickerei ist, dann
gilt (number[i],i) <ie, (number[k],k).

Beweis. Sei T} der Schritt, in dem Prozess i in Zeile (6) durch das await-Statement fiir j = k
hin durchkommt (d.h. Prozess i liest zum letzten Mal choosing[k]). Analog sei 7% der Schritt,
indem Prozess i das letzte Mal number[k] gelesen hat. Dann muss gelten T¢ liegt vor T% (notiert
als T¢ < T9).

Fiir Prozess k seien T¥, T¥, T jeweils die Schritte, in denen er die Programmzeilen (2), (3), (4)
zum letzten Mal abgearbeitet hat. Es muss gelten 7% < TF < TF.

Im Schritt 7} hatte choosing[k] den Wert False und zu den Schritten 7%, T¥ und T hatte
choosing[k] den Wert True. Daraus ergibt sich, dass einer der beiden folgenden Félle gelten
muss:

1. T¢ < T¥:1In diesem Fall impliziert Lemma(2.3.5| dass number[i] < number[k] gelten muss,
und die Aussage ist bewiesen.

2. T < T¢: In diesem Fall gilt 7§ < TF < T} < T%, d.h. zum Zeitpunkt als Prozess i
Zeile (7) zum letzten Mal ausfiihrt und number[%] liest, kann dessen Wert nicht 0 sein (er
wurde zum Zeitpunkt 7% gesetzt!). Da die await-Bedingung in Zeile (7) wahr ist, muss
(number[i],i) <;, (number[k],k) gegolten haben.

O]

Satz 2.3.7. Der erweiterte Bakery-Algorithmus garantiert wechselseitigen Ausschluss, ist
Starvation-frei, und erfiillt die FIFO-Eigenschatft.

Beweis. Mutual-Exclusion folgt direkt aus Lemma da sonst ein Widerspruch hergelei-
tet werden kann. Die FIFO-Eigenschaft folgt aus den Lemmas [2.3.5|und [2.3.6] Der Beweis der
Starvation-Freiheit ist einfach: Betrachte zunadchst Deadlock-Freiheit: Wenn in einer unend-
lich langen Berechnungsfolge irgendwann kein Prozess mehr in den kritischen Abschnitt ge-
langt, aber mindestens ein Prozess in der Backerei ist, dann gibt es einen Zeitpunkt zudem kein
Prozess mehr in den Doorway und die Béckerei eintritt. Ab diesem Zeitpunkt muss ein Prozess
die for-Schleife durchlaufen konnen. Starvation-Freiheit folgt aus der Deadlock-Freiheit und
der FIFO-Eigenschaft. O
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Neben diesen Vorteilen des Bakery-Algorithmus gibt es einige Nachteile:

Nachteil 1: Der Algorithmus ist nicht schnell fiir den Fall, dass nur ein Prozess in den kritischen
Abschnitt will. Er muss im Initialisierungscode O(n) Berechnungsschritte durchfiihren.

Nachteil 2: Der vorgestellte Algorithmus benotigt unbegrenzt grofSe Zahlen fiir das number-
Feld. Das ldsst sich leicht {iberlegen, wenn man nur zwei Prozesse betrachtet: Prozess 1 und
Prozess 2 besuchen abwechselnd den kritischen Abschnitt, wobei die Ausfiihrung wie folgt
durchmischt ist:

(1)—(8) 9) (1)—4) (5)—(8) 9)
Prozess 1 —

PI‘OZQSS 2 —_—> —_—> —_— —_—>

Wichtig hierbei ist, dass Zeile (9) des einen Prozesses immer erst dann ausgefiihrt wird, nach-
dem der andere Prozess das Maximum berechnet hat. Notiert man die Werte von number hinzu,
sieht man den Effekt:

Prozess 1 D=® ©), H-4) (5)-(8) (9)

Prozess 2 (1H)-4) (5)-(8) (9) (1H)-4)

number[l] 0 1 1 o o 3 3 3 3 0

number|[2] 0O 0 2 2 2 2 0 0 4 4

Es gibt jedoch (kompliziertere) Varianten des Bakery-Algorithmus, die mit begrenzter Zahlgro-
{Se auskommen (z.B. der so genannte Black-White-Bakery-Algorithmus).

Als letzte Anmerkung zum Bakery-Algorithmus erwdhnen wir noch, dass
man auch bei der Berechnung des Maximums der number-Werte aufpassen
muss. Ersetzt man der vorherigen Algorithmus durch den folgenden Code:

(1) maxpos =i

(2) forj:=1tondo dann wird der erweiterte

3) if number[maxpos] < number[j] then maxpos :=j

(4) number][i] := 1+number[maxpos]:
Bakery-Algorithmus falsch, da wechselseitiger Ausschluss nicht langer garantiert. Ein Gegen-
beispiel kann mit drei Prozessen 1,2,3 konstruiert werden. Nehme an, dass Prozesse 2 und
3 zundchst verzahnt ihren neuen number-Wert berechnen, sodass danach gilt number[2] =
1 und number [3] = 1. AnschliefSend sei Prozess 2 im kritischen Abschnitt, wihrend Prozess
3 darauf wartet, dass dieser ihn verladsst (d.h. der number[3]-Wert auf 0 gesetzt wird). Wenn
nun zundchst Prozess 1 alle Schritte der maximum-Berechnung durchfiihrt aufSer Schritt 4,
so gilt maxpos=2. Wenn nun Prozess 2 den kritischen Abschnitt verlasst, number[2] = 0 setzt
und Prozess 3 in den kritischen Abschnitt wechselt und anschliefSend Prozess 1 Zeile (4) der
maximum-Berechnung ausfiihrt, so setzt diese Ausfiihrung number|[1] = 1+number[2] = 1+0 =
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2.4 Drei Komplexitdtsresultate zum Mutual-Exclusion Problem

1. AnschliefSend kann Prozess 1 in den kritischen Abschnitt eintreten, obwohl sich Prozess 3
noch in selbigem befindet.

2.4 Drei Komplexitatsresultate zum Mutual-Exclusion Problem

In diesem Abschnitt werden einige Aussagen zur Komplexitat von Mutual-Exclusion Algorith-
men vorgestellt. GrofStenteils wird auf die entsprechenden Beweise verzichtet. Man beachte,
dass diese Resultate weiterhin vom gleichen Modell ausgehen, d.h. es gibt nur atomare Lese-
und Schreibbefehle fiir den gemeinsamen Speicher.

Im Jahr 1980 haben J. Burns und N.A.Lynch eine untere Schranke fiir den benétigten Platz an
gemeinsamen Speicher nachgewiesen:

Theorem 2.4.1. Jeder Deadlock-freie Mutual-Exclusion Algorithmus fiir n Prozesse benotigt min-
destens n gemeinsam genutzte Speicherplitze.

Tatsachlich kann man nachweisen, dass diese n Speicherplidtze auch tatsachlich ausreichen,
wobei ein solcher Speicherplatz nur Bits also (wahr oder falsch) speichern konnen muss:

Theorem 2.4.2. Es gibt einen Deadlock-freien Mutual-Exclusion Algorithmus fiir n Prozesse der
n gemeinsame Bits verwendet.

Der Beweis besteht aus dem so genannten Ein-Bit-Algorithmus, der in Abbildung [2.9] darge-
stellt ist.

Er wurde sowohl von J.E.Burns im Jahr 1981 als auch von L.Lamport im Jahr 1986 entwickelt.
Man kann fiir diesen Algorithmus die Deadlock-Freiheit und die Garantie des wechselseitigen
Ausschlusses nachweisen. Die Vorgehensweise des Algorithmus aus Sicht des Prozesses mit der
Identifikation 7 1asst wie folgt erlautern:

In den Zeilen (2)-(10) setzt Prozess i seinen want-Eintrag auf True, um anzuzeigen, dass er
den kritischen Abschnitt betreten mochte. Dabei priift er die want-Eintrage aller Prozesse, die
eine kleinere Identifikationsnummer haben. Sind diese Eintrdge alle falsch (und sein eigener
Eintrag wahr), so verlasst er die Schleife erfolgreich und fahrt mit Zeile (11) fort. Ist einer dieser
want-Eintrage wahr, so setzt Prozess i seinen eigenen Eintrag auf False, wartet bis der andere
Eintrag falsch wird und startet anschliefSsend die komplette Schleife neu. In Zeilen (11)-(12)
priift Prozess i die want-Eintrédge aller Prozesse, die eine grofSere Identifikationsnummer als
er haben. Sind diese alle falsch, dann darf Prozess ¢ in den kritischen Abschnitt eintreten. Er
hat dann alle want-Eintrdge mindestens einmal als falsch gelesen, seitdem er in die Schleife in
Zeile (2) eingetreten war. Im Abschlusscode (Zeile (14)) setzt Prozess i seinen want-Eintrag auf
falsch.

Es sei noch anzumerken, dass der Algorithmus keine Starvation-Freiheit erfiillt, nicht schnell
ist (wenn nur ein Prozess in den kritischen Abschnitt will, so muss dieser alle n Bits lesen),
und auch nicht symmetrisch ist, da Prozesse mit kleineren Prozessidentifikationen bevorzugt
in den kritischen Abschnitt eintreten konnen (Z.B. wird Prozess 1 die repeat-Schleife immer
nur einmal durchlaufen).

Das nidchste Theorem (von R. Alur und G.Taubenfeld) besagt, dass Prozesse stets beliebig lang
L warten” miissen, bevor sie in den kritischen Abschnitt eintreten konnen:

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 33 Stand: 19. Februar 2021



2 Synchronisation

Initial: fiiri = 1,...n want[i]= False,

Programm des i. Prozesses

loop forever
(1)  restlicher Code

(2) repeat

3) want[i]:= True;

4 local :=1:

(5) while (want[i] = True) and (local < i) do
(6) if want[local] = True then

) want[i] := False;

8) await want[local] = False;

9) local :=local + 1;

(10) until want|i] = True;

(11) forlocal:=i+1 tondo

(12)  await want[local] = False;
(13) Kritischer Abschnitt

(14) want[i] = False

end loop

Abbildung 2.9: Ein-Bit Algorithmus

Theorem 2.4.3. Unter der Annahme, dass es nur atomare Lese- und Schreiboperationen gibt, gilt:
Es gibt keinen (Deadlock-freien) Mutual-Exclusion Algorithmus fiir 2 (oder auch n) Prozesse, der
eine obere Schranke hat fiir die Anzahl an Speicherzugriffen (des gemeinsamen Speichers), die ein
Prozess ausfiihren muss, bevor er den kritischen Abschnitt betreten darf.

Beweis. Sei M ein Mutual-Exclusion Algorithmus fiir 2 Prozesse. Seien P; und P, die beiden
Prozesse. Der Berechnungsbaum Ty, von M ist ein bindarer Baum dessen Knoten den Zustanden
des Programms entsprechen. Der Baum ist durch die folgenden Regeln definiert:

» Die Wurzel von T), ist der Initialzustand, wobei der restliche Code ignoriert wird, d.h.
beide Prozesse P, und P, sind direkt vor dem Eintritt in den Initialisierungscode.

« Das linke Kind eines Knotens ist der Zustand des Knotens nach Ausfiihrung des ndchsten
Schritts von P; auf dem gemeinsamen Speicher

» Dasrechte Kind eines Knotens ist der Zustand des Knotens nach Ausfiihrung des nichsten
Schritts von P, auf dem gemeinsamen Speicher

« Ein Knoten ist ein Blatt genau dann, wenn einer der beiden Prozesse in seinem kritischen
Abschnitt ist.

D.h. der Berechnungsbaum erfasst alle Zustdnde nach Eintritt in den Initialisierungscode bis
zum Erreichen des kritischen Abschnitts, wobei ,prozessinterne Schritte®, die nur lokale Varia-
blen lesen oder dndern, nicht explizit dargestellt werden. Die Knoten des Berechnungsbaumes
werden mit 1, 2 oder (1 und 2) markiert, wobei folgende Bedingungen eingehalten werden miis-
sen:
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 Ein Blatt ist mit 1 oder 2 markiert, je nach dem welcher Prozess im kritischen Abschnitt
ist

» Ein innerer Knoten ist mit den Markierungen seiner beiden Kinder markiert (als Menge
gesehen, daher mit 1, 2 oder (1 und 2)

Zwei Knoten v und w seien dhnlich bzgl. P; (geschrieben als v(P;)w) gdw.

1. die Folge der Schritte, die Prozess P; auf dem Pfad von der Wurzel zu v macht, genau die
gleiche Folge ist, wie die Folge der Schritte, die Prozess P, auf dem Pfad von der Wurzel
zu w macht, und

2. Fiir die zu v und w zugehorigen Zustéande gilt: Die gemeinsam benutzten Variablen sowie
die lokalen Variablen von P; sind fiir v und w gleich belegt.

Fiir den Beweis des Theorems gentigt es zu zeigen, dass es fiir jedes n > Ound i € {1, 2} ein Blatt
v mit Markierung : gibt, so dass auf dem Pfad von der Wurzel bis zu v mehr als n Schritte fiir
Prozess P; ausgefiihrt werden. Dies reicht aus, da dadurch sichergestellt wird, dass man keine
obere Schranke fiir die (aktive) Wartezeit bis zum Betreten des kritischen Abschnitts angeben
kann.

Wenn es einen unendlich langen Pfad in T}, gibt, der unendlich viele Knoten enthalt, die mit
¢ markiert sind, und Prozess : macht auf dem Pfad unendliche viele Schritte, dann folgt sofort,
dass obige Aussage gilt, indem man einen Prafix des Pfades wihlt, der mehr als »n Schritte von P,
enthilt und anschliefSend den Prifix zu einem Blatt verlangert, in dem Prozess i im kritischen
Abschnitt ist. Ab jetzt werden nur noch solche Baume T}, betrachtet, in denen solche Pfade
nicht existieren. Als Referenz sei dies die Annahme A. Da der kritische Abschnitt erreicht wer-
den muss (Deadlock-Freiheit), gilt: Es gibt einen Knoten v der mit 1 und 2 markiert ist, so dass
ein Kind von v mit 1 und das andere Kind von v mit 2 markiert ist. Sei v; das linke und v, das
rechte Kind von v und seien e; bzw. e; die Berechnungsschritte von v zu v; bzw. von v zu vs.
Es werden zwei Fille betrachtet, und gezeigt, dass beide Falle zum Widerspruch fiihren. Daher
folgt, dass Annahme A nie erfiillt ist, und damit ist das Theorem bewiesen.

Fall 1: vy ist mit 1 markiert, v- ist mit 2 markiert. Der Baum ist in Abbildung skizziert. Der

Abbildung 2.10: Skizze des Berechnungsbaumes fiir Fall 1

linkeste Pfad beginnend von v; muss aufgrund von Annahme A endlich lang sein, da auf diesem
Pfad nur P, Berechnungsschritte durchfiihrt. Dieser Pfad muss zudem mit einem Blatt enden,
welches mit 1 markiert ist. Sei p; die Folge der Berechnungsschritte von v; zum Blatt (diese kann
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man sich als Kantenmarkierung des Pfades vorstellen). Fiir den rechtesten Pfad beginnend ab v,
gilt die analoge Folgerung nur fiir Prozess 2: Dieser Pfad ist endlich, und endet mit einem Blatt
mit Markierung 2. Sei p; die entsprechende Berechnungsfolge von v, zum rechtesten Blatt. Die
folgenden Fille konnen dabei unterschieden werden:

» Der Schritt e; ist eine Lese-Operation: Dann sind die Werte der gemeinsamen Variablen in
den Zustanden v und v; identisch und somit v(P»)v;. Daraus folgt auch sofort vy (Ps)v12.
Da p, nur Schritte von P, durchfiihrt und in einem Blatt mit Markierung 2 endet, folgt,
dass vy auf seinem rechtesten Pfad auch in einem Blatt mit Markierung 2 enden muss.
Dies ist ein Widerspruch, da vo nur mit 1 markiert ist.

* ¢y ist eine Lese-Operation: Dann kann symmetrisch zum vorhergehenden Fall argumen-
tiert werden.

* ¢1 und e; sind Schreibe-Operationen in verschiedene Variablen: Dann gilt fiir ¢ = 1, 2:
v12(P;)vo1. Dann ist es aber unmoglich, dass v12 nur mit 1 und vy nur mit 2 markiert ist.

* e; und ey sind Schreibe-Operationen in die gleiche Variable. Dann gilt v (P2 )v12, da Aus-
fiihren von e; im Zustand v; die Schreiboperationen von e; riickgdngig macht. Nun kann
genau wie im ersten Fall argumentiert werden.

Fall 2: vy ist mit 2 und v9 ist mit 1 markiert. Der Berechnungsbaum ist in Abbildung skiz-
ziert. Da P, nicht im kritischen Abschnitt in v ist, ist P, auch in v; nicht im kritischen Abschnitt

unendlicher unendlicher
Pfad Pfad

Abbildung 2.11: Skizze des Berechnungsbaumes fiir Fall 2

(auf dem Weg von v zu v, fiihrt P; einen Schritt durch!). Das impliziert, dass jeder Pfad begin-
nend von vq, der in einem Blatt endet, mindestens einen Berechnungsschritt fiir P, durchfiihren
muss. Daher muss der linkeste Pfad beginnend von v; unendlich lang sein (dort werden keine
Schritte fiir P, durchgefiihrt!). Sei p; die Sequenz der Schritte auf diesem Pfad. Analog kann fiir
vy geschlossen werden: Der rechteste Pfad ist unendlich lang. Sei p, die entsprechende Folge
von Berechnungsschritten. Unterscheidung in verschiedene Fille:

* ¢ ist eine Leseoperation. Dann gilt vy (P;)v12. Daher kann po auch von v;5 aus ausgefiihrt
werden. Da py nur Berechnungen fiir P, durchfiihrt erhdlt man einen unendlich langen
Pfad, der ausschliefllich aus P,-Schritten besteht und in dem alle Knoten mit 2 markiert
sind. Dies verletzt Annahme A und ergibt einen Widerspruch.

* ¢ ist eine Leseoperation: Symmetrisch zum vorherigen Fall.
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* ¢; und ey sind Schreiboperationen in verschiedene Variablen. Dann gilt fiir i = 1,2:
v12(P;)v91. Das ist unmoglich, da v12 und ve; jeweils mit unterschiedlichen Zahlen mar-
kiert sind.

* ¢ und e sind Schreiboperationen in die gleiche Variable. Dann gilt v15(P;)v9, da die
Schreiboperation e; von v zu v; durch die Operation e; quasi wieder unsichtbar gemacht
wird. Nun kann genauso wie im ersten Fall argumentiert werden. O

2.5 Starkere Speicheroperationen

In diesem Abschnitt wird das bisherige Modell, in dem es nur atomare Lese- und Schreibbefeh-
le auf den gemeinsamen Speicher gibt, verlassen. Es werden verschiedene andere so genannte
primitive Operationen dargestellt, deren atomare Ausfiihrung durch manche Hardwarearchi-
tekturen unterstiitzt werden. Deadlock-freie Mutual-Exclusion-Algorithmen sind mit diesen
stirkeren Primitiven relativ einfach zu implementieren.

Die weiteren atomaren (oder auch unteilbaren) Operationen werden als Funktionen definiert,
die als erstes Argument jeweils ein gemeinsam benutztes Speicherregister (dessen Adresse)
erhalten, welches explizit durch Angabe des Typs Register fiir das Argument gekennzeichnet
wird. Je nach Operationen erhalten die Funktionen weitere Argumente (von den Typen Regis-
ter (gemeinsames Speicherregister), Lokales Register (lokales Speicherregister), Wert (Ein
Wert wie True, 1, usw), Funktion (eine Seiteneffekt-freie Funktion auf Werten)). Auch der Typ
des zurlick gegebenen Ergebnisses wird angegeben (mittels returns:Typ), wenn die Funktion
einen Wert zuriick gibt. Fiir die Ausfiihrung der Funktionen gilt: Alle Schritte nach dem Aufruf
bis zum Verlassen der Funktion werden atomar durchgefiihrt, d.h. damit diese Schritte nicht
mit anderen Schritten (von anderen Prozessen) durchmischt werden, wird der gesamte Funk-
tionsaufruf als ein Berechnungsschritt (gemafS Definition|[I.5.1) definiert.

Im folgenden wird keine explizite Trennung zwischen Registeradressen und dem Wert von Re-
gistern verwendet. Wie vorher wird der Registername verwendet, um auf den Wert zuzugreifen
(was gerade dem atomaren Lesen entspricht). Fiir das Beschreiben eines Registers wird wie
bisher die Zuweisung x := Wert verwendet.

Zunachst konnen die bekannten Operationen des Lesens und Schreiben in diesem Muster als
Funktionen definiert werden:

« read(r) liest den Wert des Registers mit Adresse  und gibt den gelesenen Wert zuriick,

d.h.
function read(r : Register) returns : Wert

return(r) :
end function

* write(r,v) erhdlt ein Register und einen Wert und schreibt den Wert ins Register, d.h.

function write(r : Register, v : Wert)
roi=0
end function

Da die write-Operation kein Ergebnis zuriickliefert, entfillt der returns-Teil.

Beachte, dass bisher Lesen und Schreiben nicht explizit durch Funktionsaufrufe in den Algo-
rithmen notiert wurden, z.B. konnte man dies nun mit den Funktionen read und write durchfiih-
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ren. Z.B. statt 1f + = 0 then ... konnte man if read(z) = 0 then ... und statt z := 10 konn-
te man write(x, 10) schreiben. Aufgrund der Ubersichtlichkeit wird aber auch weiterhin dar-
auf verzichtet. Die Funktionsnotation zeigt aber z.B. deutlich auf, dass die Zuweisung = := v,
wobei x und y Register sind, nicht atomar ist, sondern zwei atomare Operationen enthalt:
write(x, read(y)).

Nun werden einige neue atomare Operationen definiert:

Die test-and-set-Operation testet den Wert eines Registers (was dem Lesen entspricht)
und setzt gleichzeitig einen neuen Wert (was dem Schreiben entspricht). Genauer ist der
Aufruf test-and-set(r,v), wobei r ein Register ist und v ein Wert ist. Der Wert v wird dem
Register zugewiesen und der alte Wert des Registers wird von der Funktion zuriickgege-
ben, d.h.

function test-and-set(r : Register, v : Wert) returns : Wert

temp = r;
r o= v
return(temp);

end function

In manchen anderen Definitionen bzw. in manchen Implementierungen der test-and-set-
Operation, darf der Wert v nur den Wert 1 annehmen (und damit kann auf das zweite
Argument der Funktion test-and-set verzichtet werden). Der Speicherplatz ist dann ein
Bit (welches nur die Werte 0 oder 1 annehmen kann).

swap(r, 1) erhdlt ein Register und ein lokales Register und tauscht die Werte beider Regis-
ter (atomar) aus, d.h.

function swap(r : Register, [ : Lokales Register)

temp = r;
r =1
[ = temp;

end function

Die swap-Operation wird manchmal auch als fetch-and-store-Operation bezeichnet.

e fetch-and-add(r,v) erhélt ein Register » und einen Wert v. Der Wert von r wird um den

Wert v erhoht. Der alte Wert des Registers » wird zurilickgegeben, d.h.

function fetch-and-add(r : Register, v : Wert) returns : Wert
temp = r;
r = temp + v;
return(temp);

end function

Auch von dieser Operation gibt es Varianten, die auf den Wert als Argument verzichten
und stets genau 1 hinzu addieren (diese Operation wird auch manchmal als fetch-and-
increment bezeichnet).

read-modify-write(r, f) erhalt ein Register und eine Funktion. Die Funktion wird auf den
Wert des Registers angewendet und anschliefSend der entstandene Wert als neuer Wert
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des Registers iibernommen. Die Funktion liefert den alten Wert des Registers zuriick. D.h.

function read-modify-write(r : Register, f : Funktion) returns : Wert
temp = r;
r = f(temp);
return(temp);

end function

Beachte, dass die Operationen read, write, test-and-set und fetch-and-add auch alle
mittels read-modify-write ausgedriickt werden konnen, indem man passende Funktio-
nen als Argument fiir read-modify-write verwendet. Beachte auch, dass die Funktion f
Seiteneffekt-frei sein sollte. Insbesondere wire es problematisch, wenn man fiir die Funk-
tion eine atomare Operation (z.B. fetch-and-increment) einsetzen wiirde, da dann zwei
atomare Operationen zu einer neuen atomaren Operation per Definition gemacht wiir-
de. Deswegen sind Funktionen, die den Speicher manipulieren, als Argument fiir read-
modify-write verboten.

e compare-and-swap(r, old, new) erwartet ein Register  und zwei Werte old und new. Wenn
der Wert des Registers gleich ist zu old, dann wird r auf den Wert new gesetzt und True
wird als Ergebnis der Funktion zuriickgegeben. Andernfalls wird der Wert von r nicht
verdandert und False zuriickgegeben, d.h.

function compare-and-swap(r : Register, old : Wert, new : Wert)
returns : Wert
if r = old then
r o= new;
return(True);
else
return(False);
end function

e sticky-write(r, v) erwartet ein Register und einen Wert. Der Initialwert von r ist dabei un-
definiert (geschrieben als 1). Wenn der Wert des Registers r undefiniert (also 1) oder
gleich zu v ist, dann wird der Wert auf v gesetzt. Die Operation war in diesem Fall er-
folgreich und liefert True zuriick. Andernfalls wird False zuriickgegeben. Die sticky-bit-
write-Operation beschreibt den Spezialfall in dem r nur die Wert 0, 1 und L. annehmen
kann.

» move(ry, o) erwartet zwei Register und setzt den Wert des ersten Registers auf den Wert
des zweiten Registers, d.h.

function move(r; : Register, r; : Register)
temp = 1o;
r1 = temp;

end function

Die Zuweisung x := y fiir zwei gemeinsame Variablen (die im Modell des atomaren Lesens
und Schreibens verboten ist), ist daher gerade eine move-Operation.

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 39 Stand: 19. Februar 2021



2 Synchronisation

 shared-swap(rq,r2) erwartet zwei Register und tauscht die Werte der Register aus, d.h.

function shared-swap(r, : Register, r, : Register)
tempy == 11;
tempo 1= 79;
r1 = tempo;
ro 1= tempy;
end function

Die Implementierung solcher atomarer Operationen ist nicht-trivial. Im folgenden wird ange-
nommen, dass die Hardware solche Operationen zur Verfligung stellt und atomar durchfiihrt.

Es bleibt zu definieren, wie genau die Objekte, d.h. die Datenstrukturen aussehen (z.B. ist es
eher unsinnig ein Register mit allen obigen Operationen als Datenstruktur anzunehmen). Da-
her werden nun einige solcher Objekte definiert, d.h. (nebenldufige) Datenstrukturen mit zu-
gehorigen atomaren Operationen:

Atomares Register: Ein gemeinsames Speicherregister, das (atomare) read- und write-
Operationen unterstiitzt.

Test-and-set-Objekt: Ein gemeinsames Speicherregister, das (atomare) write- und test-and-set-
Operationen unterstiitzt. Hierbei wird oft die Operation reset hinzugefiigt, die gerade dem
Schreiben einer 0 entspricht.

Test-and-set-Bit: Ein spezielles Test-and-set-Objekt: Nur O und 1 sind als Werte des Regis-
ters erlaubt, wobei die test-and-set-Operation nur eine 1 schreiben darf und die write-
Operation nur eine 0 schreiben darf (also nur ein reset unterstiitzt). Fast alle Hardwarear-
chitekturen unterstiitzen Test-and-set-Bits.

Test-and-test-and-set-Objekt Ein Test-and-set-Objekt, das zusatzlich die atomare read-
Operation unterstiitzt.

Fetch-and-increment-Objekt Ein gemeinsames Speicherregister, das die fetch-and-increment-,
die write- und die read-Operation unterstiitzt.

Fetch-and-add-Objekt: Ein gemeinsames Speicherregister, das die fetch-and-add-, die write-
und die read-Operation unterstiitzt.

Swap-Objekt: Ein gemeinsames Speicherregister, das die swap-Operation zwischen dem Regis-
ter und jedem beliebigen lokalen Register unterstiitzt.

Read-Modify-Write-Objekt: Ein gemeinsames Speicherregister, das die read-modify-write-, die
write- und die read-Operation unterstiitzt.

Compare-and-swap-Objekt: Ein gemeinsames Speicherregister, das die compare-and-swap-, die
write- und die read-Operation unterstiitzt.

Sticky-Bit: Ein gemeinsames Speicherregister, das die read und die sticky-bit-write-Operation
unterstiitzt. Ein solches Bit kann drei Werte haben: 0, 1 oder L.

Move-Objekt : Mehrere gemeinsame Speicherregister, die untereinander paarweise die move-
Operation unterstiitzen (zusatzlich write und read).

Shared-swap-Objekt : Mehrere gemeinsame Speicherregister, die untereinander paarweise die
shared-swap-Operation unterstiitzen (zusatzlich writef und read).

Diese Aufzahlung von Objekten ist nicht vollstindig, es gibt weitere Objekte, die in der Literatur
zu finden sind.
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2.5.1 Mutual-Exclusion mit Test-and-set-Bits

In diesem Abschnitt werden Mutual-Exclusion-Algorithmen vorgestellt, die Test-and-set-Bits
als Objekte verwenden. Da diese Objekte nur 0 und 1 als Werte und die atomaren Operationen
reset (Setzen auf 0) und test-and-set mit dem Wert 1 unterstiitzen, wird test-and-set(r) anstelle
von test-and-set(r, 1) verwendet.

Test-and-set-Bits werden oft auch als Lock (Sperre) bezeichnet. Die beiden Operationen test-
and-set und reset werden dann mit lock und unlock bezeichnet. Wenn ein Prozess bemerkt,
dass ein Lock gesetzt ist, wird oft so verfahren, dass der Prozess in einer Schleife darauf
wartet, dass er den Lock setzen darf, d.h. er fiihrt eine Schleife der Form while test-and-
set(lock)=1 do skip; aus. D.h. der Prozess ,kreiselt” (engl. spin) um den Lock. Deshalb werden
test-and-set-Bits auch oft als Spinlocks bezeichnet.

Mit dieser Technik ist ein Mutual-Exclusion-Algorithmus einfach zu implementieren. Abbil-
dung zeigt den Code fiir Prozess i fiir diesen einfachen Algorithmus.

Initial: Test-and-set-Bit = hat Wert 0

Programm des i. Prozesses

loop forever

(1) restlicher Code

(2) await (test-and-set(x)=0);
(3) Kritischer Abschnitt

4) reset(x);

end loop

Abbildung 2.12: Einfacher Mutual-Exclusion Algorithmus mit Test-and-set-Bit

Der Algorithmus garantiert wechselseitigen Ausschluss und ist Deadlock-frei. Beides ist ein-
fach zu sehen: Nehme an, zwei Prozesse i und j sind gleichzeitig im kritischen Abschnitt. Sei
Prozess i der erste im kritischen Abschnitt. Dann hat Prozess i beim letzten Ausfiihren von
(2) den Wert von z auf 1 gesetzt. Anschlieffend muss Prozess j vor dem Eintreten in den kri-
tischen Abschnitt Zeile (2) ausgefiihrt haben, so dass test-and-set(x) den Wert 0 geliefert hat.
Das ist aber nur der Fall, wenn = den Wert 0 hat, was unmoglich ist, da = erst wieder von Pro-
zess i auf den Wert 0 gesetzt werden kann (mittels reset), nachdem Prozess i den kritischen
Abschnitt verlassen hat. D.h. wechselseitiger Ausschluss ist garantiert. Zur Deadlock-Freiheit:
Da 2 den Wert 1 immer nur fiir endlich viele Schritte besitzt (nur solange ein Prozess im kriti-
schen Abschnitt ist und noch nicht Zeile (4) ausgefiihrt hat), wird immer ein Prozess die await-
Bedingung nach endlich vielen Schritten passieren. Der einfache Algorithmus hat jedoch auch
Nachteile: Er erfiillt die Starvation-Freiheit nicht, da ein wartender Prozess von einem anderen
Prozess immer wieder ,iiberholt” werden kann. Ein anderer Nachteil ist, dass die test-and-set-
Operationen beim Warten stindig den Wert von z neu setzt (immer wieder auf 1), auch dann,
wenn 1 das Ergebnis ist. Der Nachteil dabei ist, dass das Verandern des gemeinsamen Speichers
aus Hardware-Sicht aufwindigist. Z.B. miissen die Caches von verschiedenen Prozessoren stets
neu aktualisiert werden.

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 41 Stand: 19. Februar 2021



2 Synchronisation

Eine (eher praktische, weniger theoretische) Verbesserung des Algorithmus kann erzielt wer-
den, indem man Test-and-test-and-set-Objekte verwendet und dadurch versucht das War-
ten mit einer read-Anweisung anstelle einer test-and-set-Operation durchzufiihren. In Abbil-
dung[2.13ist diese Variante als Programm fiir Prozess i gezeigt. Sie hat den Vorteil, dass warten-
de Prozesse nur selten test-and-set-Operationen durchfiihren, da sie mittels read-Operationen
aktiv warten. Genau wie der vorherige Algorithmus garantiert dieser Algorithmus wechselsei-

Initial: Test-and-test-and-set-Bit x hat Wert 0

Programm des i. Prozesses

loop forever

(1) restlicher Code

(2) await (x=0);

(3) while (test-and-set(x)=1) do
4) await (x=0);

(5) Kritischer Abschnitt

(4) reset(x);

end loop

Abbildung 2.13: Mutual-Exclusion Algorithmus mit Test-and-test-and-set-Bit

tigen Ausschluss und ist Deadlock-frei aber nicht Starvation-frei.

Aus praktischer Sicht ist dieser Algorithmus bei vielen Prozessen immer noch eher schlecht,
da sobald ein Prozess ein reset durchfiihrt, alle anderen wartenden Prozesse eine test-and-
set-Operation durchfiihren. Praktisch wird gerne so genanntes ,,exponential backoff“ durch-
gefiihrt. Die Idee dabei ist, dass ein Prozess — nachdem sein Versuch den Lock zu setzen, schei-
tert — eine Zeit lang wartet. Diese Zeit kann dynamisch angepasst werden. Beim exponenti-
ellen Verfahren wichst diese Zeit exponentiell mit jedem Fehlversuch, wobei es sinnvoll ist,
obere Grenzen fiir die Wartezeit zu verwenden. Die meisten Programmbibliotheken stellen ei-
ne pause (oder delay) Operation zur Verfligung, die einen einzelnen Thread fiir eine Zahl an
Millisekunden warten lasst. Damit lassen sich leicht solche Algorithmen implementieren. Ab-
bildung[2.14]zeigt das Programm des i. Prozesses eines solchen Algorithmus. Hierbei wird nur
dann die Wartezeit erhoht, wenn der Lock einmal frei war und der wartende Prozess ihn nicht
setzen konnte. Diese Variante scheint in der Praxis sinnvoller im Gegensatz zur Erhohung der
Wartezeit im await-Statement.

Als néchstes wird ein schneller Algorithmus fiir das Mutual-Exclusion Problem erortert, der
Starvation-Freiheit zusichert. Er stammt von R. Alur und G. Taubenfeld. In Abbildung[2.15]ist
der Programmcode des i. Prozesses angegeben.

Die Funktionsweise des Algorithmus bzw. der Ablauf des Programms fiir Prozess i ldsst sich
wie folgt erldutern: Im Initialisierungscode signalisiert der Prozess durch Setzen des Eintrags
waiting[i], dass er in die Wartephase eintritt (Zeile (2)). Prozess i hat zwei Moglichkeiten aus
dem Warten herauszukommen: Entweder er setzt den Lock auf das Test-and-Set-Bit lock (dann
erhilt die lokale Variable key den Wert 0) oder ein anderer Prozess setzt den Eintrag von Prozess
i (also waiting[i]) auf False. Vor dem Eintritt in den kritischen Abschnitt signalisiert Prozess i,
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Initial: Test-and-test-and-set-Bit 2 hat Wert 0, delay: lokale Variable, minDelay, maxDelay:
Konstanten

Programm des i. Prozesses

loop forever

(1) restlicher Code

(2) delay := minDelay;

(3) repeat

(4)  delay := min(2*delay,maxDelay)
(5) while (x=1) do pause(delay);
(6) until (test-and-set(x)=0)

(7) Kritischer Abschnitt

(8) reset(x);

end loop

Abbildung 2.14: Mutual-Exclusion Algorithmus mit ,exponential backoff“

dass er den Wartebereich verlassen hat, indem er waiting[:] auf False setzt. Der etwas lange-
re Code im Abschlusscode hat — kurz gesprochen — die Aufgabe den Lock falls moglich nicht
zuriickzusetzen, sondern an den niachsten wartenden Prozess zu iibergeben. Hierfiir kommt
zunachst die gemeinsame Variable turn ins Spiel (Iturn ist nur eine lokale Hilfsvariable): turn
bestimmt den nachsten Prozess, der — falls er wartend ist — in den kritischen Abschnitt ein-
treten darf. Wenn turn den Wert i besitzt, dann wird der Wert um 1 erhoht (da Prozess i beim
Verlassen des kritischen Abschnitts ist). Die modulo-Operation dient dabei dazu, dass turn von
n auf 1 gesetzt wird (Zeilen (8)-(10)). In den Zeilen (11)-(15) wird zunéchst gepriift, ob der durch
turn ermittelte Prozess am Warten ist. Trifft dies zu, so wird sein waiting-Eintrag auf False ge-
setzt, d.h. der wartende Prozess darf in den kritischen Abschnitt eintreten, der Lock wird direkt
(ohne reset) iibergeben. Ist der durch turn ermittelte Prozess nicht am Warten, so wird der Lock
zurilickgesetzt, so dass alle wartenden Prozesse wieder auf ihn zugreifen konnen und turn wird
erneut erhoht, da der zu turn zugehorige Prozess nicht wartet.

Es lasst sich leicht nachpriifen, dass gilt

Theorem 2.5.1. Der Algorithmus aus Abbildung[2.15| garantiert wechselseitigen Ausschluss und
ist Deadlock-frei.

Der Algorithmus erfiillt jedoch starkere Eigenschaften. Er ist Starvation-frei und erfiillt die so
genannte n-Fairness, welche definiert ist als:

Definition 2.5.2. Ein Mutual-Exclusion Algorithmus erfiillt die r-Fairness, genau dann, wenn
stets gilt:

Ein wartender Prozess hat die Moglichkeit den kritischen Abschnitt zu betreten bevor alle anderen
Prozesse gemeinsam den kritischen Abschnitt r + 1-mal betreten konnen.

Im Gegensatz zum r-bounded waiting zdhlt die r-Fairness, wie oft alle Prozesse gemeinsam
(summiert) den kritischen Abschnitt betreten konnen, bevor ein wartender Prozesse den Kriti-
schen Abschnitt betreten darf. Allerdings sind die Begriffe eng verwandt:
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Initial:

turn: atomares Register, Wert am Anfang zwischen 1...n;

lock: Test-and-set-Bit Wert, Wert am Anfang 0;

waiting: Feld (Index: 1...n) von atom. Registern, Wert fiiri = 1, ..., n: False;
Iturn, key: lokale Register, Wert am Anfang egal

Programm des i. Prozesses

loop forever
(1)  restlicher Code
(2)  waiting[i]:=True;

(3) key:=1;
(4) while (waiting[i] and key=1) do
(5) key := test-and-set(lock);

(6)  waiting[i]:=False;

(7)  Kritischer Abschnitt

(8) if turn=i

(9)  thenlturn :=1 + (turn mod n);
(10) elselturn :=turn

(11) if waiting[lturn]

(12) then turn := Iturn;

(13) waiting[lturn] := False;
(14) else turn := 1+(lturn mod n);
(15) reset(lock);

end loop

Abbildung 2.15: Starvation-freier Algorithmus mit Test-and-set-Bit

Satz 2.5.3. Die Eigenschaft r-Fairness impliziert die Eigenschaft r-bounded waiting. Fiir n Prozesse
gilt: Die Eigenschaft r-bounded waiting impliziert die Eigenschaft ((n — 1) - r)-Fairness.

Beweis. Die erste Implikation ist offensichtlich: Wenn in der Summe nur » Prozesse in den
kritischen Abschnitt gelangen diirfen, dann kann auch jeder einzelne Prozess nur » mal in den
kritischen Abschnitt. Die zweite Implikation lasst sich analog berechnen: Wenn alle anderen
(n — 1) Prozesse hochstens r-mal jeweils den kritischen Abschnitt betreten diirfen, dann gibt
es in der Summe hochstens ((n — 1) - r) Eintritte in den kritischen Abschnitt. O

Theorem 2.5.4. Der Algorithmus aus Abbildungl[2.15]ist Starvation-frei und garantiert fiir n Pro-
zesse die Eigenschaft n-Fairness.

Beweis. Zunichst folgt der Beweis der n-Fairness anhand einer Betrachtung von zwei Fallen:

» Wenn Prozess i den kritischen Abschnitt verlasst, und turn # i gilt, dann kann es fiir den
nachfolgenden Prozess im kritischen Abschnitt zwei Moglichkeiten geben:
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turn =%
Prozess 7 im KA
1#k
turn=k% turn=%k + 1
Prozess k£ im KA Prozess ? im KA

Entweder Prozess k betritt den kritischen Abschnitt und turn wird vorher nicht verdndert,
oder ein beliebiger Prozess betritt den kritischen Abschnitt, aber turn wird um 1 erhoht.

» Wenn Prozess k den kritischen Abschnitt verldsst und turn = k gilt, kann es auch zwei
Moglichkeiten fiir den nidchsten Prozess im kritischen Abschnitt geben:

turn =k
Prozess k£ im KA

turn=k+1. turn=% + 2
Prozess k + 1 im |
Prozess 7 im KA

Entweder wird turn um 1 auf k£ + 1 erhoht und Prozess & + 1 ist anschliefSend im kritischen
Abschnitt, oder turn wird zweimal erhoht, da Prozess k + 1 nicht wartet. AnschliefSend
ist ein beliebiger Prozess im kritischen Abschnitt.

Die Farbgebung der Knoten ist nicht wahllos getroffen: Zustdande, in denen der Wert von turn
gleich dem Prozess im kritischen Abschnitt ist, sind rot, andere sind blau. Bei den gemischten
Zustanden konnen beide Fille zutreffen.

Vereint man die Fille, so kann man folgendes Schaubild erstellen:

k=k+1
Q k unveréndert  _ .
turn =k ]
Prozess i im KA .
G b J k=k+2 l Prozess k£ im KA

U

k=k+2

Sei nun Prozess [ ein wartender Prozess, d.h. es gilt waiting[/]=True. Dann zeigt das Schaubild,
dass nach n-maligem Verlassen des kritischen Abschnitts irgendwann turn = [ gegolten haben
muss. Hierbei ist wichtig, dass immer wenn der rote Pfeil gewahlt wurde, er danach erst wieder
gewahlt werden kann, wenn turn um 2 erhéht wurde. Das ist wichtig, da iiber den roten Pfeil
der kritische Abschnitt verlassen werden kann ohne turn zu erhohen. Da turn = [ irgendwann
galt und waiting[l]=True gilt, muss Prozess [ spitestens nach n-maligem Ausfiihren des Ab-
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schlusscodes in den kritischen Abschnitt gelangen. Beachte: n-maliges Verlassen (statt n — 1)
kann notig sein, wenn am Anfang der rote Pfeil gewahlt wird.

Starvation-Freiheit folgt aus der Deadlock-Freiheit und der n-Fairness. O

2.5.2 Ein Mutual-Exclusion Algorithmus mit RMW-Objekt

Im folgenden wird ein weiterer Algorithmus fiir das Mutual-Exclusion-Problem vorgestellt —
der Ticket-Algorithmus. Der Algorithmus stammt von M.]. Fischer, N.A. Lynch, ]J.E. Burns, A.
Borodin aus dem Jahr 1989 und benutzt ein Read-Modify-Write-Objekt. Die Idee des Algorith-
mus ist dhnlich wie beim Bakery-Algorithmus: Im Doorway zieht ein Prozess ein Ticket (eine
Zahl) und erhoht die Zahl fiir den nachsten Prozess. Mithilfe des Read-Modify-Write Objektes
kann dieser Schritt atomar erfolgen. Im Gegensatz zum Bakery-Algorithmus sind die Zahlen
fiir die Tickets jedoch nicht beliebig grof3, sondern werden nur modulo n erhoht.

Das Programm fiir den i. Prozess des Ticket-Algorithmus zeigt Abbildung

Initial:

(ticket,valid): Read-Modify-Write Objekt fiir ein Paar von Zahlen im Bereich 1...n wobei in-
itial ticket = valid

(ticket;, valid;) fiiri = 1, ..., n: lokales Register

Programm des i. Prozesses

loop forever
(1) restlicher Code

(2) (ticket;,valid;) := read-modify-write((ticket,valid), inc-fst)
(3) while ticket; # valid; do

4) valid; := valid;

(5) Kritischer Abschnitt

(6) read-modify-write((ticket,valid), inc-snd)

end loop

Funktionen
function inc-fst((a,b))
return (1+(amod n), b)
end function

function inc-snd((a,b))
return (a, 1+(b mod n))
end function

Abbildung 2.16: Ticket-Algorithmus

Beachte, dass am Anfang ticket=valid gelten muss, damit der allererste Prozess den kritischen
Abschnitt betreten kann. Mutual-Exclusion gilt, da valid immer erst beim Ausfiihren des Ab-
schlusscodes erhoht wird. Deadlock-Freiheit ist ebenfalls leicht einzusehen. Zusitzlich erfiillt
der Algorithmus die FIFO-Eigenschaft, d.h. die Reihenfolge des Eintretens in den kritischen
Abschnitt entspricht der Reihenfolge des Ticket-Ziehens.

Stand: 19. Februar 2021 46 D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21



2.5 Stdrkere Speicheroperationen

Theorem 2.5.5. Der Ticket-Algorithmus garantiert wechselseitigen Ausschluss, ist Starvation-frei
und hat die FIFO-Eigenschatft.

Beziiglich des Wertebereichs des RMW-Objektes benutzt der Ticket-Algorithmus n? Werte (je-
weils n fiir ticket und » fiir valid). Dies ist der beste bekannte Algorithmus beziiglich dieser
GrofSe, wenn man die (starke) FIFO-Eigenschaft fordert.

2.5.3 Der MCS-Algorithmus mit Queue

Als letzten Algorithmus in diesem Kapitel wird der MCS-Algorithmus vorgestellt. Er wurde von
J.M. Mellor-Crummey und M.L. Scott im Jahr 1991 vercffentlicht. Die Idee dabei ist, dass die
wartenden Prozesse sich in eine Warteschlange einreihen. Die Konstruktion und Dekonstruk-
tion der Warteschlange wird dabei mithilfe eines Compare-and-Swap Objektes bewerkstelligt,
welches zusitzlich die Swap-Operation unterstiitzen muss. Der Algorithmus besitzt als weite-
re Besonderheit, dass der Abschlusscode unseren Annahmen nicht ganz entspricht, denn er ist
nicht ,wait-free®.

Der Algorithmus verwendet Zeiger um eine verzeigerte Liste zu erstellen. Hierbei wird folgende
Notation fiir einen Zeiger p verwendet:

» *p als Indirektions-Operation, d.h. *p liefert das Objekt, auf welches der Zeiger zeigt.

» &p gibt die Speicheradresse eines Objekts und kann verwendet werden, um damit Zeiger
auf das Objekt zu erstellen.

Der Algorithmus baut verzeigerte Listen auf, wobei ein Listenelement zwei Komponenten be-
sitzt (und mithilfe eines Records dargestellt werden kann): Den Wert des Elements und einen
Zeiger auf das nachste Element. Sei e ein Listenelement, dann sei e.value der Wert und e.next
der Zeiger auf das nachste Element. Zeiger im MCS-Algorithmus zeigen entweder auf Listen-
elemente oder auf Nil (leere Liste, d.h fiir das Listende zeigt ein Zeiger auf Nil).

In Abbildung ist das Programm des i. Prozesses und eine Ubersicht iiber die Variablen
dargestellt. Die einzelnen Phasen des Algorithmus werden detailliert erlautert. Der Zeiger tail
zeigt immer auf das letzte Listenelement. Wenn die Liste leer ist (z.B. am Anfang), so zeigt
tail auf Nil. Die Feldeintrage nodes][i] sind Listenelemente jeweils fiir den i. Prozess. Will ein
Prozess in den kritischen Abschnitt, so hiangt er sein Listenelement in die Liste ein.

Im Initialisierungscode wird zunédchst (Zeile (2)) der next-Zeiger des nodes|i]-Eintrages auf Nil
gesetzt. Dieses Nil wird spiter das neue Listenende markieren. Im nichsten Schritt wird der
lokale Zeiger prev erstellt, der genau wie mynode auf nodes][i] zeigt. In Zeile (4) wird nun der
tail-Zeiger mit dem prev Zeiger ausgetauscht. Die swap-Operation sichert hierbei zu, dass dies
atomar in einem Schritt geschieht. Ab diesem Schritt zeigt tail auf nodes[i] — das neue letzte
Listenelement, wobei das eigentliche Anhdngen an die Liste noch fehlt. Diese Schritte lassen
sich mit den folgenden Box-and-Pointer-Diagrammen illustrieren:

tail mynode
/ !
nodes|i]
—— Nil
value next
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Typen:

» Record Element: zwei Attribute: value:Bool, und next: Zeiger auf ein Element

Gemeinsame Variablen:
 nodes[i]: Feldeintrag: Inhalt ein Record vom Typ Element

« tail: Swap und Compare-and-Swap Objekt vom Typ: Zeiger auf ein Element, Wert am
Anfang: Nil

Lokale Variablen:
« mynode: Zeiger auf ein Element, am Anfang auf nodes][i]

* prev, succ: Zeiger auf Elemente

Programm des i. Prozesses

loop forever

(1)  restlicher Code

(2)  *mynode.next := Nil;
(3) prev :=mynode:

(4)  swap(tail,prev);

(5) if prev # Nil then

(6) *mynode.value := 1;
(7 *prev.next := mynode;
8) await *mynode.value = 0;

(9)  Kritischer Abschnitt
(10) if mynode.next = Nil then
(11) if compare-and-swap(tail,mynode,Nil) = False then

(12) await *mynode.next # Nil;
(13) succ := ¥*mynode.next;

(14) *succ.value :=0;

(15) else

(16) succ := ¥*mynode.next;
(17)  *succ.value :=0;
end loop

Abbildung 2.17: Der MCS-Algorithmus
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2.5 Stdrkere Speicheroperationen

Nach Ausfiihren von Zeilen (2) und (3):

tail mynode
l
rev
/ ey — nodes[i]
Nil —— Nil
value next
Nach Ausfiihren von Zeile (4)
tail mynode
\ l
rev
—" nodes[i]
> Nil —— Nil
value next

In Zeile (5) wird gepriift, ob es Elemente in der Liste gibt (dann muss gewartet werden). Wenn
der Zeiger prev auf Nil zeigt, dann ist klar, dass tail vorher auf Nil zeigte, die Liste also leer
war. In diesem Fall kann der kritische Abschnitt betreten werden. Ist dies nicht der Fall, so
werden Zeile (6)-(8) ausgefiihrt: der Wert-Eintrag von nodes[i] wird auf 1 gesetzt, das Element
nodes][i] an die Liste angehangt (durch Setzen des next-Zeigers des vorherigen Elements), und
anschliefSend wird gewartet, bis der Wert-Eintrag von nodes[i] auf 0 gesetzt wird. In der Illus-
tration resultiert dies in der Situation:

tail mynode
\ l
prev )
— nodes[i]
1 1 | —— Nil
value next

Im Abschlusscode wird zunachst tiberpriift, ob der next-Eintrag auf Nil oder ein Element zeigt.
Wenn der Zeiger auf ein Element zeigt, dann hat sich in der Zwischenzeit ein weiterer Prozess
eingehingt. Dessen value-Wert wird dann in Zeilen (16) und (17) auf 0 gesetzt, damit er das
Warten verlassen kann.

Das lasst sich wie folgt illustrieren: Beim Abfragen in Zeile (10)

mynode
l
nodes|i]
o 1 —— Nil
next value next

Da ein Nachfolger existiert, wird dessen Wert gesetzt:
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mynode
l
nodes|i]
O —— Nil
next value next
succ

Beachte, dass der Prozess im Abschlusscode sich nicht explizit von der Liste abhdngen muss,
da er an erster Stelle der Liste sein muss (d.h. die alten Zeigereintrage sind irrelevant).

Ist die if-Bedingung in Zeile (10) erfiillt, so konnen zwei Fille zutreffen: Entweder ist der
Prozess im Abschlusscode wirklich das letzte Listenelement und es befindet sich kein weiterer
Prozess im Initialisierungscode, oder weitere Prozesse sind im Initialisierungscode, aber sie
haben den next-Zeiger des Prozesses im Abschlusscode noch nicht verdndert (dies geschieht in
Zeile (7)). Die Unterscheidung in diese beiden Fille geschieht durch eine compare-and-swap-
Operation: Zeigen beide Zeiger tail und mynode auf das gleiche Element (ndmlich nodes]i],
wenn Prozess i im Abschlusscode ist), dann hat kein anderer Prozess die swap-Operation in
Zeile (4) ausgefiihrt. In diesem Fall wird durch die compare-and-swap-Operation der tail-Zeiger
auf Nil gesetzt, und der Prozess im Abschlusscode hingt sich dadurch ab; die Liste ist leer.
Dieser Fall lasst sich durch die beiden Box-and-Pointer-Diagramme illustrieren:

tail mynode
)
nodesJi]
1| —1— Nil
value next
tail mynode
)
nodesJi]
Nil 1| —T— Nil
value next

Im anderen Fall schldgt die compare-and-swap-Operation in Zeile (11) fehl, d.h. der Zeiger tail
wird nicht verdndert. Nun wartet der Prozess im Abschlusscode bis sein eigener next-Zeiger
durch den Prozess im Initialisierungscode verdndert wird: Einen solchen Prozess muss es ge-
ben, da der tail-Zeiger verdndert wurde und nicht mehr gleich zu mynode ist. Ist dies gesche-
hen, so wird genau wie vorher fortgefahren: Der value-Eintrag des Nachfolgers wird von 1 auf
0 gesetzt. Die Wartesituation lasst sich durch folgendes Bild illustrieren: Zunichst, zeigt tail
nicht mehr auf das aktuelle Element nodes][i], aber der next-Zeiger zeigt noch auf Nil.

mynode  tail

l \
nodes|i]

—— Nil 1

next value next
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Nun wird gewartet, bis der next-Zeiger umgehangt wird, anschliefSend wird der value-Eintrag
des Nachfolgers auf 0 gesetzt:

mynode
l
nodesi]
O —— Nil
next value next
succ

Es lasst sich zeigen, dass gilt:

Theorem 2.5.6. Der MCS-Algorithmus garantiert wechselseitigen Ausschluss, ist Starvation-frei
und erfiillt die FIFO-Eigenschaft.

Der MCS-Algorithmus besitzt als weitere Eigenschaft, dass die einzelnen Prozesse immer auf
unabhingigen Speicherplidtzen ihre Warte-Operationen ausfiihren, d.h. es werden keine Spei-
chereintrage von mehreren Prozessen wiederholend abgefragt. Dies wirkt sich in Implemen-
tierungen positiv aus, da Wertdnderungen dieser Speicherplidtze nur selten allen Prozessen
mitgeteilt werden miissen. Dies ist vor allem in solchen Situationen niitzlich, in denen viele
Prozesse erzeugt werden. Hier zeigt sich, dass sich der MCS-Algorithmus sehr gut verhilt, da
nicht auf der Sperrvariablen (hier tail) gewartet wird.

2.6 Konsensus und die Herlihy-Hierarchie

In den letzten Abschnitten wurden verschiedene Speicheroperationen und entsprechende ne-
benldufige Objekte eingefiihrt und benutzt. Es stellt sich die Frage, ob man die verschiedenen
Objekte beziiglich ihrer Ausdruckskraft vergleichen kann. Intuitiv sind Objekte, die ausschliefs-
lich read und write als atomare Operationen bereitstellen, am schwichsten (z.B. ist das Mutual-
Exclusion-Problem eher schwer damit lI6sbar), und RMW-Objekte sind stark, da man damit viele
andere Objekte ausdriicken kann. Maurice Herlihy (Herlihy, 1991) hat zum Vergleich der Aus-
druckskraft einen allgemeinen Ansatz entwickelt und anschliefsend eine Hierarchie der Objekte
aufgestellt. In diesem Abschnitt werden Herlihys Resultate kurz dargestellt.

2.6.1 Prozessmodell mit Abstiirzen

Zundachst verwendet Herlihys Ansatz ein etwas anderes Modell, welches fiir diesen Abschnitt
tibernommen wird: Prozesse konnen jederzeit abstiirzen: Jeder Prozess kann an jedem Befehl
fiirimmer hiangen bleiben, aber einzelne Befehle werden atomar also ganz oder gar nicht ausge-
fiihrt. Beachte, dass fiir dieses Modell keiner der vorgestellten Mutual-Exclusion-Algorithmen
funktioniert, da Prozesse z.B. auch im kritischen Abschnitt oder im Abschlusscode abstiirzen
und damit einen Deadlock herbeifiihren konnen.

Ein schones Beispiel in diesem Modell ist das sogenannte ,,coordinated attack“-Problem oder
auch ,,Zwei Generidle-Problem®: Die Situation des Problems ist die folgende: Zwei Divisionen
mochten eine feindliche Division angreifen. Die feindliche Division befindet sich im Tal zwi-
schen zwei Hiigeln. Die angreifenden Division befinden sich links und rechts hinter den Hiigeln.
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Die angreifenden Divisionen werden sicher verlieren, wenn sie nicht im gleichen Moment an-
greifen. Daher miissen sie sich absprechen, um im selben Moment angreifen zu konnen. Zur
Kommunikation stehen den Generalen nur Boten zur Verfligung, die sie zur gegeniiberliegen-
den Division schicken konnen. Der jeweilige Bote muss dabei das feindliche Tal durchlaufen
und kann daher unter Umstidnden vom Feind gefasst werden, d.h. es ist nicht sichergestellt, ob
der Bote beim anderen General tatsidchlich ankommt. Der rechte General schickt einen Boten
los, um dem linken General zu informieren, dass der Angriff um 12 Uhr mittags erfolgen soll. Da
nicht sicher ist, ob der Bote angekommen ist, wird der rechte General darauf warten, dass der
linke General einen Boten zuriickschickt, der ihm bestatigt, dass die Botschaft angekommen
ist. Der linke General kann sich aber nicht sicher sein, dass sein Bote wirklich angekommen ist,
und kann daher nicht sicher sein, dass der Angriff wirklich stattfindet. Als moglichen Ausweg
schickt der rechte General anschliefSend erneut einen Boten, um den Empfang zu bestitigen.
Aber auch er kann nun nicht sicher sein, dass die Botschaft wirklich ankommt. Dieses Hin- und
Herschicken findet daher kein Ende und es wird nicht zum Angriff kommen. Tatsdchlich kann
man relativ leicht nachweisen, dass das Problem des koordinierten Angriffs in diesem Modell
nicht I6sbar ist. Man beachte, dass die Schwierigkeit / Unlosbarkeit nur dadurch entsteht das
Boten ausfallen konnen. Ubertragen auf das Prozessmodell wire ein solcher Bote gerade ein
Prozess, der u.U. abstiirzen kann.

2.6.2 Das Konsensus-Problem

Herlihy hat zur Untersuchung der Ausdruckskraft der nebenlaufigen Objekte das sogenannte
Konsensus-Problem betrachtet. Gegeben seien n Prozesse. Jeder Prozess i erhilt einen Einga-
bewert x; € {0,1}. Das Konsensus-Problem besteht darin, die Prozesse so zu programmieren,
dass alle Prozesse sich fiir einen gemeinsamen Wert d € {0, 1} entscheiden (dieser Wert wird
Entscheidungswert genannt). Fiir den Entscheidungswert muss dabei gelten:

 Ubereinstimmung: Alle nicht-abgestiirzten Prozesse entscheiden sich fiir den gleichen
Wert d.

e Giiltigkeit: d € {z1,...,x,}, d.h. d entspricht einem der Eingabewerte.

Gabe es keine abstiirzenden Prozesse, so wire es einfach das Konsensus-Problem zu losen:
Alle Prozesse teilen sich (liber gemeinsamen Speicher) untereinander alle ihre Eingabewerte
mit, anschliefSend berechnet jeder Prozess f(x1,...,z,) = d wobei f eine feste Funktion ist,
die alle Prozesse kennen, z.B. f(z1,...,z,) = x;. Da Prozesse jedoch abstiirzenden diirfen, ist
das Problem nicht mehr einfach zu 16sen. Beachte, dass die Ubereinstimmungsbedingung auch
impliziert, dass der zu entwerfende Algorithmus wait-free sein muss, d.h. unabhingig davon
ob die anderen Prozesse abstiirzen oder nicht abstiirzen muss gelten: Wenn Prozess i nicht
abstiirzt, so entscheidet er sich nach endlich vielen Schritten fiir den Entscheidungswert d,
oder umgekehrt: Prozess i gerdt nicht in Gefahr, in einer Endlosschleife hingen zu bleiben.

Mithilfe eines dreiwertigen RMW-Objekts ist es sehr einfach das Konsensus-Problem zu losen.
In Abbildung ist der entsprechende Code zu finden. Das RMW-Objekt kann die Werte L, 0
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oder 1 annehmen und hat initial den Wert L. Jeder Prozess versucht seinen Eingabewert in das
RMW-Objekt zu schreiben, allerdings nur, wenn dieses den Wert L besitzt, anderenfalls bleibt
der Wert unverédndert. Dies fiihrt dazu, dass der erste erfolgreiche Prozess den Wert setzt, und
alle anderen Prozesse den Wert iibernehmen. Insbesondere heisst das auch, dass fiir alle nicht
abstiirzenden Prozesse der Wert d; identisch ist. Abstiirzende Prozesse sind dabei kein Problem,
da sie den Wert und den Zugriff auf das RMW-Objekt nicht beeinflussen. D.h. der Algorithmus
aus Abbildung[2.18|stellt eine wait-freie Losung fiir das Konsensus-Problem fiir beliebig viele
Prozesse dar.

Objekte und Initialisierung:

x: Read-Modify-Write Objekt mit den moglichen Werten L, 0, 1, initial L
z;: Eingabewert von Prozess ¢

d;: Entscheidungswert, den Prozess i trifft.

Programm des i. Prozesses

(1) d; := read-modify-write(x, f;);
(2) if d; = L then
d; := xi;

Funktion f; des i. Prozesses

function f;(v)
if v=1 then return z;
else returnv

end function

Abbildung 2.18: Konsensus mit einem dreiwertigen RMW-Objekt

Ein wichtiges prominentes Resultat (auch bekannt als ,FLP impossibility result“, benannt nach
den Autoren Fischer, Lynch und Paterson, (Fischer et al., 1985)) ist jedoch, dass mit atomarem
read und write das Konsensus-Problem - selbst fiir 2 Prozesse und nur einen Absturz — nicht
losbar ist:

Theorem 2.6.1. Es gibt keinen Konsensus-Algorithmus fiir atomares read und write, der einen
Absturz tolerieren kann.

Beweis. Wir skizzieren den Beweis, wobei wir im Wesentlichen die Darstellung und Argumente
aus (Herlihy & Shavit, 2008) verwenden. Wir nehmen dabei nicht an, dass Prozesse abstiir-
zen, aber dass es einen wait-freien Konsensusalgorithmus fiir 2 Prozesse gibt, der nur atomare
Register verwendet und widerlegen seine Existenz.

Ahnlich zum Beweis von Theorem|2.4.3lverwenden wir Berechnungsbéume fiir die Ausfiihrung
von zwei Prozessen, die eine Konsensusberechnung durchfiihren, wobei die Knoten Zustande
der Prozesse und des Speichers repriasentieren und die Kanten wesentliche Berechnungsschritte
der Prozesse Py, P, reprasentieren. Ein wesentlicher Schritt ist eine Operation eines gemeinsa-
men Speicherobjekts. Da wir hier nur mit atomaren Registern argumentieren, sind das Lese-
und Schreiboperationen. Eine Kante zum linken Kind reprasentiert einen wesentlichen Schritt
von Prozess P, und eine Kante zum rechten Kind reprisentiert einen wesentlichen Schritt
vom Prozess P,. Ein Blatt ist ein Zustand, indem beide Prozesse sich fiir einen (gemeinsamen)
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Entscheidungswert entschieden haben. Ein Anfangszustand ist ein Zustand, bevor irgendein
Prozess einen wesentlichen Schritt gemacht hat. Da der Konsensusalgorithmus wait-free sein
muss, ist der Berechnungsbaum tatsdchlich ein endlicher Baum. Da Blatter einen eindeutigen
Entscheidungswert haben, markieren wir diese mit diesem Wert, der entweder 0 oder 1 ist. Ein
Knoten ist bivalent, wenn der Entscheidungswert noch nicht feststeht (d.h. von ihm aus sind
Blatter mit Markierungen 0 als auch 1 erreichbar). Ansonsten nennen wir einen Knoten univa-
lent bzw. 1-valent, wenn der Entscheidungswert 1 feststeht und 0-valent, wenn 0 als Entschei-
dungswert feststeht.

Behauptung 1: Jeder 2-Prozess Konsensusalgorithmus hat einen bivalenten Anfangszustand.
Beweis von Behauptung 1: Nehme an P; hat Eingabewert z; = 0 und P, hat Eingabewert zo = 1.
Wenn nur P; Schritte macht (linkester Pfad im Baum), dann muss P; als Entscheidungswwert 0
berechnen, umgekehrt: Wenn P; nie einen Schritt macht, dann muss P, als Entscheidungswert
1 berechnen.

Ein Knoten ist kritisch, wenn er bivalent ist und jeder Nachfolger ist univalent.

Behauptung 2: Jeder Berechnungsbaum zu einem Konsensusalgorithmus, der mit einem bivalenten
Anfangszustand startet, hat einen kritischen Knoten.

Beweis von Behauptung 2: Angenommen das gilt nicht. Starte mit einem bivalenten Anfangs-
zustand. Solange es Schritte gibt, die zu einem bivalenten Zustand fiihren, fiihre diese Schritte
aus. Wenn das unendlich lange moglich ist, dann ist der Algorithmus nicht wait-free, was einen
Widerspruch darstellt.

Nehme nun an, es gibt einen Konsensusalgorithmus fiir 2 Prozesse. Wir fiihren den Algorithmus
bis zu einem kritischen bivalenten Zustand 2 aus. Die Kinder dieses Zustands sind univalent
und zwar einmal 0-valent und einmal 1-valent. O.b.d.A. sei das linke Kind z; 0-valent und das
rechte Kind 25 1-valent. Wir betrachten die Schritte von P, und P, zu deren Kindern (siehe

Abbildung

» Wenn P, eine Leseoperation durchfiihrt und P, eine Lese- oder Schreiboperation e, dann
kann P, die Operation e auch von z; aus ausfiihren. Der erhaltene Zustand ist aus Sicht
von P, identisch zu z5. Daher kann P, den kompletten rechtesten Pfad bis zum Blatt von
dort ausfiihren. Dieses Blatt muss 1-valent sein. Dann kann z; aber nicht 0-valent sein.
Widerspruch.

« Wenn P, eine Leseoperation durchfiihrt und P; eine Lese- oder Schreiboperation e, dann
kann P; die Operation e auch von z, aus ausfiihren. Der erhaltene Zustand ist aus Sicht
von P; identisch zu z;. Daher kann P; den kompletten linkesten Pfad bis zum Blatt von
dort ausfiihren. Dieses Blatt muss 0-valent sein. Dann kann z, aber nicht 1-valent sein.
Widerspruch.

» Wenn P; und P, jeweils Schreiboperationen in verschiedene Register ausfiihren, dann
kann P, von z; und P; von z, die Schreiboperation ebenso durchfiihren und der erreichte
Zustand 2’ ist jeweils der selbe. Dieser kann dann aber nicht univalent sein! Widerspruch.

» Wenn P, eine Schreiboperation und P, eine Schreiboperation auf das gleiche Register
durchfiihren, dann kann P, die Schreiboperation auch von z; aus durchfiihren und danach
dieselben Schritte wie auf dem rechtesten Pfad. Dieser Pfad muss in einem Blatt enden,
welches 1-valent ist. Dann kann z; nicht 0-valent sein. Widerspruch.

O]

Ein ausfiihrlicherer Beweis ist in der Literatur zu finden. Als erstes Fazit lasst sich feststellen,
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Abbildung 2.19: Fille in der Beweisskizze von Theorem|[2.6.1]
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dass das Konsensus-Problem fiir atomares read und write nicht 1osbar ist, aber fiir ein drei-
wertiges RMW-Obijekt fiir jede Anzahl von Prozessen und Abstiirzen einfach losbar ist. Eine
Konsequenz ist, dass ein RMW-Objekt offensichtlich nicht durch atomare read und write Ope-
rationen implementiert (bzw. simuliert) werden kann.

2.6.3 Die Konsensus-Zahl

Basierend auf dem Konsensus-Problem ldsst sich die folgende Konsensus-Zahl fiir ein neben-
laufiges Objekt definieren:

Definition 2.6.2 (Konsensus-Zahl). Fiir ein nebenldufiges Objekt vom Typ o ist die Konsensus-
Zahl CN(o) die grofSte Zahl an Prozessen n fiir die man das Konsensus-Problem fiir n Prozesse losen
kann, indem man beliebig viele Objekte vom Typ o und beliebig viele atomare Register (mit read und
write) verwendet. Ist die Anzahl unbeschrdnkt, so sei CN(o) = oc.

Die folgende Tabelle zeigt einige Konsensus-Zahlen

CN(o) | Objekt o

1 atomares Register mit read und write

test-and-set-Objekt, fetch-and-increment-Objekt, fetch-and-add-Objekt,
swap-Objekt, read-modify-write-Bit

©(y/m) | swap™-Objekt

2m — 2 | m-Register mit m-facher Zuweisung(m > 1)

00 (drei-wertiges) RMW-Objekt, Compare-and-swap-Objekt, Sticky-Bit

Erwdhnenswert ist zum einen, dass der Algorithmus aus Abbildung[2.18|leicht auf ein Compare-
and-Swap-Objekt und auch auf ein Sticky-Bit angepasst werden kann und daher diese Objekte
genau wie das drei-wertige RMW-Objekt die Konsensus-Zahl oo besitzt. Die Tabelle enthalt
auch einige Multi-Objekte: Ein swap”™-Objekt erlaubt es m-Speicherplatze in einem atomaren
Schritt zu vertauschen, ein m-Register mit m-facher Zuweisung erlaubt die atomare (Mehrfach-
) Zuweisung von m gemeinsamen Registern.

Ein wichtiges Resultat beziiglich dieser Hierarchie ist:

Theorem 2.6.3. Wenn o, und o, zwei Objekte sind mit CN(o1) < CN(oy), dann gilt fiir ein System
mit CN(oy) Prozessen:

» Es gibt keine wait-freie Implementierung von Objekt o, ausschliefSlich mit Objekten vom Typ
o1 und atomaren Registern.

« Es gibt eine wait-freie Implementierung von Objekt o, ausschliefSlich mit Objekten vom Typ
o2 und atomaren Registern.

Skizze. Die erste Aussage folgt leicht durch einen Widerspruch: Nehme an ein Objekt vom Typ
02 kann mittels Objekten vom Typ o; und atomaren Registern wait-frei implementiert werden.
Sei n = CN(o02). Dann gibt es einen Konsensusalgorithmus fiir n Prozesse mit Objekten vom
Typ o2 und atomaren Registern. Ersetze dort alle 05-Objekte durch die Implementierung mit
01-Objekten. Dies ergibt einen korrekten Konsensusalgorithmus fiir n Prozesse mit Objekten
vom Typ o; und atomaren Registern. Daher gilt CN(0;) = n, was ein Widerspruch zur Annahme
(CN(Ol) < CN(OQ) ist.
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Die zweite Aussage ist nicht so einfach zu beweisen. Sie folgt aus dem nachsten Theorem|2.6.4}
da dieses impliziert, dass man fiir n = CN(o02) Prozesse jedes nebenldufige Objekt mit einer
sequentiellen Beschreibung nur mit o,-Objekten und atomaren Registern wait-frei implemen-
tieren kann. Damit kann man insbesondere auch o,-Objekte fiir n = CN(0y) Prozesse damit
kodieren. o

Dies zeigt, dass Objekte mit hoheren Konsensus-Zahlen ausdrucksstarker sind. Ein weiteres
Resultat ist, dass Objekte mit einer Konsensus-Zahl von mindestens n sogenannte universelle
Objekte sind:

Theorem 2.6.4. Ein Objekt o mit CN(o) > n ist universell in einem System mit n Prozessen. D.h.
jedes wait-freie Objekt (mit einer sequentiellen Beschreibung, wie die Objektbeschreibungen am An-
fang von Abschnitt[2.5) kann durch Objekte vom Typ o und atomaren Registern in einem System mit
n Prozessen implementiert werden.

Wir verzichten auf den genauen Beweis des Theorems (dieser kann im Original in (Herlihy,
1991) oder z.B. in den Lehrbiichern (Taubenfeld, 2006) oder (Herlihy & Shavit, 2008) nachge-
lesen werden). Die wesentliche Idee des Beweises ist, dass heder Prozess die Zugriffe auf die
nebenldufige Objekte in einer grofsen Tabelle speichert und jeder Prozess rechnet die Nachfol-
gezustidnde der Objekte solange aus bis sein Zugriff stattfindet. Dieses Ausrechnen selbst ist
aufgrund der sequentiellen Beschreibung kein echtes Problem. Die beiden Hiirden im Beweis
sind, dass einerseits eine Reihenfolge festgelegt werden muss, wann welche Operationen wel-
ches Prozesses ausgefiihrt wird und andererseits muss dabei sichergestellt werden, dass diese
Ausfiihrung nicht beliebig lange verzogert werden kann (um eine wait-freie Implementierung
zu erhalten). Fiir die erste Hiirde wird der Konsensusalgorithmus eingesetzt, mit ihm wird be-
stimmt, welcher Prozess die nidchste Operation ausfiihren darf. Die zweite Hiirde wird durch
geschicktes Abarbeiten aller Operationen durch alle Prozesse bewerkstelligt.

Die Universalitit eines Objekts besagt, dass sequentiell beschreibbare Objekte (die wait-
Freiheit garantieren), durch das Objekt kodierbar sind. D.h. die spezielle Eigenschaft der
Konsensus-Zahl macht auch Aussagen iiber das Objekt im Generellen. Der Schluss aus dem
Theorem ist es, dass Objekte mit einer Konsensus-Zahl von n (oder grofSer) zu bevorzugen sind,
und dass eine Art solcher Objekte ausreichend ist.

2.7 Quellennachweis

Die Darstellung der Annahmen und Algorithmen folgt meistens (Taubenfeld, 2006)). Teile (z.B.
die Variablenbenennung mancher Algorithmen) folgen (Ben-Ari, 2006). Die Originalveroffent-
lichungen der vorgestellten Algorithmen, Korrektheitsbeweise und Komplexitatsresultate sind
allesamt in (Taubenfeld, 2006) zu finden. Eine umfassende Darstellung des Konsensusproblems
und Konsensusalgorithmen (aus der auch die Beweisskizze zu Theorem [2.6.1| stammt) ist in
(Herlihy & Shavit, 2008).
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Nachdem im vorherigen Kapitel primitive Operationen betrachtet und untersucht wurden, die
von der Hardware bereit gestellt werden, werden in diesem Kapitel Programmierabstraktio-
nen erortert, also Primitiven, die von Programmierbibliotheken nebenlaufiger Programmier-
sprachen bereit gestellt werden. Die Programmierkonstrukte ermoglichen im Allgemeinen eine
komfortablere Programmierung. Gleichzeitig zur Darstellung dieser Konstrukte (und entspre-
chender Modellanpassungen) werden einige (klassische) Beispiele / Problemstellungen der ne-
benldufigen Programmierung erlautert und Losungen mithilfe der Programmierabstraktionen
entwickelt.

3.1 Erweiterungen des Prozessmodells

Zur Beschreibung der Eigenschaften der verschiedenen Programmierabstraktionen wird zu-
nachst das Modell ein wenig gedndert, indem Prozessen verschiedene Zustande (oder Phasen)
zugeordnet werden. Die Kontrolle, in welcher Phase sich ein Prozess befindet, bzw. wie der
Wechsel eines Zustands in einen anderen erfolgt, liegt im Allgemeinen beim Betriebssystem
(bei Betriebssystemprozessen) oder bei der Laufzeitumgebung der Programmiersprachen.

Wenn geniigend Prozessoren fiir alle laufenden Prozesse zur Verfligung stehen, so sind im Nor-
malfall alle Prozesse im Zustand laufend (engl. running). Wenn zu wenig Ressourcen (z.B. Pro-
zessoren) zur Verfligung stehen, konnen nicht alle Prozesse laufend sein. Ein Prozess der lau-
fen will, aber aufgrund des Ressourcenmangels nicht laufen darf, wird als bereit (eng. ready)
bezeichnet. Wahrend des Ablaufs eines nebenldufigen Programms sollte stets mindestens ein
Prozess laufend und beliebig viele weitere Prozesse bereit sein. Auch wenn kein eigentlicher
Prozess vorhanden ist, der Arbeit verrichten mochte, so lauft normalerweise ein Leerlaufpro-
zess.

Der Scheduler ist dafiir verantwortlich, laufende Prozesse anzuhalten (und damit in den Sta-
tus ,bereit” zu versetzen), um anderen bereiten Prozessen das Laufen zu ermoglichen. Dieses
Umschalten des Zustandes von einzelnen Prozess wird als ,,Context switch® bezeichnet. Wie
bereits vorher wird keine Annahme getroffen, wie sich der Scheduler verhilt: Samtliche ,,In-
terleavings® sind moglich mit der einzigen Einschrankung, dass Fairness gelten muss, d.h. je-
der bereite Prozess muss nach endlich vielen Berechnungsschritten in den Zustand ,laufend”
versetzt werden. Um den Zustand von Prozessen kenntlich zu machen bzw. auch zu verandern,
wird die Notation P.state verwendet, wobei P ein Prozess ist und das Attribut state den momen-
tanen Zustand des Prozesses speichert. D.h. z.B. wenn der Scheduler einen laufenden Prozess
p in den Zustand ,bereit” versetzt, dann verdndert sich der Wert von p.state von running auf
ready.

Fiir die Programmierkonstrukte, die in den folgenden Abschnitten dargestellt werden, wird
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angenommen, dass es einen weiteren Zustand fiir Prozesse gibt: Der Zustand blockiert (engl.
blocked). Ein blockierter Prozess ist nicht bereit, kann also vom Scheduler nicht in den Zustand
ylaufend“ gesetzt werden. Ein blockierter Prozess wird entblockiert (oder aufgeweckt), indem
eine Operation ihn vom Zustand ,blockiert” in den Zustand , bereit” versetzt. Diese Operation
wird nicht durch den Scheduler durchgefiihrt, sondern durch eine Programmanweisung. An-
schliefRend kann der (bereite) Prozess wieder vom Scheduler in den Zustand ,,laufend durch
einen Context-Switch versetzt werden.

Man kann noch zwei weitere Zustande fiir Prozesse definieren: Ein Prozess ist am Anfang inak-
tiv, bis er irgendwann bereit ist. Wenn ein Prozess fertig ist, also keine weiteren Berechnungs-
schritte mehr durchfiihren will, so ist er beendet (engl. completed).

Insgesamt lassen sich die verschiedenen Zustande des Prozessstatus und deren mogliche Uber-
ginge wie folgt in einem Diagramm zusammenfassen:

(inactive) (ready) (running)
blockiert
(blocked)

beendet
(completed)

3.2 Semaphore

Der Begriff Semaphor stammt eigentlich aus dem Bahnverkehr, dort werden bzw. wurden sie
verwendet als mechanische Signalgeber. In der Informatik ist ein Semaphor ein abstrakter Da-
tentyp mit (meistens) zwei Komponenten:

 Eine nicht-negative Ganzzahl V.
» Eine Menge von Prozessen M (bzw. deren Identifikationen).

Sei S ein Semaphor, so bezeichnet S.V die nicht-negative Ganzzahl und S.M die Menge von
Prozessen mit S.M.

Sei newSem(k) eine Operation, die einen neuen Semaphor S erzeugt und dabei S.V mit £ und
S.M mit der leeren Menge initialisiert. Fiir einen Semaphor S sind die zwei atomaren Ope-
rationen wait und signal verfiigbar. Atomar meint hier, dass die Programmiersprache (der
Compiler, Interpreter, Laufzeitumgebung) zusichert, dass die entsprechenden Operationen in
einem unteilbaren Berechnungsschritt durchgefiihrt werden. Der Compiler selbst kann dabei
fiir die Implementierung des Datentyps Semaphor die bekannten Primitiven der Rechnerarchi-
tektur benutzen.

Bemerkung 3.2.1. In Dijkstra’s Originalartikel heifSt die Operation nicht wait(S), sondern P(S)
und die Operation signall(S) heifSt V(.S). Die Bezeichnungen P und V stammen von niederldndi-
schen Begriffen: ,V“ steht fiir ,verhoog® (niederl. “erhéhe”), und ,,P* steht fiir ,,prolaag®, welches
ein von Dijsktra eingefiihrtes Kunstwort ist, da ,verlaag” (niederl. ,erniedrige”) auch mit dem Buch-
staben ,,V* beginnt. Oft werden anstelle von wait und signal auch die Begriffe down und up
verwendet.
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Sei P der Prozess, der wait bzw. signal fiir den Semaphor S aufruft, dann lasst sich die
Semantik der beiden Operationen durch folgenden Programmcode beschreiben: Zunachst die
wait-Operation:

procedure wait(S)
if S.V > 0then
SV =5V-1;
else
S.M :=S.MU{P};
P.state := blocked,;

Die wait-Operation liest zunédchst die VV-Komponente. Ist diese echt grofSer als 0, so wird sie
um 1 dekrementiert. Andernfalls (S.V ist 0) wird der aufrufende Prozess P zur Menge S.M von
Prozessen hinzugefiigt und sein Status auf ,blockiert” gesetzt.

Die Prozedur fiir die signal-Operation kann beschrieben werden durch:

procedure signal(s5)
if S M =( then
SV =5V +1;
else
wihle ein Element () aus S.M;
S.M :=S.M\{Q};
(@ .state := ready;

Die signal-Operation entblockiert einen blockierten Prozess (und setzt dessen Zustand auf
Lbereit“), wenn blockierte Prozesse vorhanden sind, die Menge der Prozesse also nicht leer ist.
Enthélt die Menge mehrere Prozesse, so wird ein beliebiger Prozess aus der Menge gewahlt.
Gibt es keine blockierten Prozesse, so wird der Zahler erhoht.

Beachte, dass man fiir solche (generellen) Semaphore die newSem-Operation auch so definie-
ren konnte, dass stets mit £ = 0 initialisiert wird und anschliefSend (vor der eigentlichen Be-
nutzung des Semaphors) k-mal signal aufruft (dadurch wird der Zdhler auf k gesetzt).

Im folgenden wird eine Invariante gezeigt, die fiir (generelle) Semaphore gilt, die zunédchst
folgende Definition erfordert: Fiir eine endliche Auswertungsfolge P und ein Semaphor S ist
#wait(S,P) die Anzahl von wait(S)-Operationen in P und #gjgq (S, P) ist die Anzahl von
signal(S)-Operationen in P.

Lemma 3.2.2. Sei S ein genereller Semaphor, der mit der Zahl k > 0 initialisiert wurde. Dann gilt
nach jeder endlichen Auswertungsfolge P:

¢« SV>0
o SV =k+|SM|+ #signai(S, P) — #wait(S, P)

Beweis. Die erste Aussage ist trivial, da S.V mit k& > 0 initialisiert wird, signal den Wert S.V
erhoht oder unverdndert 1asst und wait den Wert S.V nur dann um 1 erniedrigt, wenn er grofSer
als O ist. Die zweite Aussage lasst sich per Induktion iiber die Lange von P zeigen: Ist P die leere
Sequenz, so gilt offensichtlich S.V = k, da newSem so programmiert wurde, und des Weiteren
muss gelten S.M = (), also |S.M| = 0. Fiir den Induktionsschritt sei P; eine Sequenz der Liange
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n — 1. Als Induktionshypothese wird verwendet, dass die Aussage nach Ausfiihrung von P; gilt,
d.h. SV =k + |S.M| + #signai(S, P1) — #wait(S, P1). Es ist zu zeigen, dass die Aussage fir Pie
gilt, wobei e eine weitere Operation sei.

» Hat die Operation e nichts mit dem Semaphor S zu tun, dann gilt die Aussage.

 Die Operation e ist eine wait(S)-Operation. Wenn S.V vorher den Wert 0 hatte, dann
wird S.V nicht verdndert, aber |S.M| wiachst um 1. Da dann gilt #,,,i:(S, Pie) = 1 +
#wait(S, P1) stimmt die Aussage. Wenn S.V vorher grofSer 0 wahr, so wird S.V um eins
erniedrigt und die Gleichung stimmt wiederum.

 Die Operation e ist eine signal(S)-Operation. Dann wird entweder S.V um 1 erhoht,
oder |S.M| um eins erniedrigt. Da dann gilt #gnq (S, P1e) = 1 + #signa(S, P1), folgt die
Aussage. O

Man unterscheidet generelle Semaphore, wie sie bisher dargestellt wurden, von bindren Se-
maphore. Fiir bindre Semaphore darf das Wert-Attribut S.V nur die Werte 0 und 1 annehmen.
Die newSem-Operation kann den Semaphor mit Wert 0 oder Wert 1 initialisieren. Die wait-
Operation funktioniert genauso wie vorher, aber die signal-Operation muss geandert werden
(dafiir S.V = 1 der Wert nicht weiter erhoht werden kann). Genauer ist eine signal-Operation
nicht erlaubt, wenn S.V = 1 gilt, d.h. die Operation fiihrt zu einem Fehler oder undefinierten
Zustand. Der Code fiir die signal-Operation eines binaren Semaphors lautet somit:

procedure signal(S5)
if SV =1then
undefined

else if SSM = () then
SV =1
else
wihle ein Element Q aus S.M;
S.M :=S.M\{Q};
Q.state := ready;

Bindre Semaphore werden auch oft als ,mutex” bezeichnet. Fiir bindre Semaphore gilt Lem-
ma nicht generell (da zu viele signal-Operationen in einen undefinierten Zustand
filhren konnen). Gibt es in der Folge P jedoch je eine wait-Operation bevor eine signal-
Operation durchgefiihrt wird, so gilt das Lemma weiterhin. In diesem Fall gilt als weitere In-
variante S.V < 1.

3.2.1 Mutual-Exclusion mithilfe von Semaphore

Mithilfe von bindaren Semaphore lasst sich das Mutual-Exclusion Problem sehr leicht 16sen. In
Abbildung[3.1]ist der Programmcode fiir den i. von n Prozessen dargestellt.

Theorem 3.2.3. Der Algorithmus aus Abbildung[3.1|garantiert wechselseitigen Ausschluss und ist
Deadlock-frei.

Beweis. Sei #x4(P) die Anzahl von Prozessen im kritischen Abschnitt nach Ausfiihrung der
endlichen Sequenz P.
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Initial: S sei ein bindrer Semaphor, initialisiert mit 1

Programm des i. Prozesses

loop forever

(1) restlicher Code

(2) wait(S)

(3) Kritischer Abschnitt
(4) signal(S)

end loop

Abbildung 3.1: Einfacher Mutual-Exclusion Algorithmus mit bindrem Semaphor

Da der Algorithmus stets wait vor signal ausfiihrt, gelten die Invarianten aus Lem-
ma [3.2.2| und der undefinierte Zustand kann nicht erreicht werden. Offensichtlich gilt
#xA(P) = #wait (S, P) — #signai(S, P) — |S.M|: Alle Prozesse, die ein wait und signal durch-
gefiihrt haben, haben den kritischen Abschnitt wieder verlassen, von den restlichen Prozessen,
die wait durchgefiihrt haben, aber noch kein signal miissen noch die wartenden Prozesse in
S.M abgezogen werden (S.M meint hier die Menge nach Ausfiihrung von P). Mit der zweiten
Invariante aus Lemma ergibt das

#KA(P) +SV = #wait(sa 7)) - #signal(sa 7)) - |SM‘
+k + ’SM| + #signal(sap) - #wait(sa 73) =k

Da der Semaphor mit k£ = 1 initialisiert wird, zeigt dies #x4(P) = 1 — S.V, d.h. hochstens ein
Prozess kann nach Ausfiihrung einer beliebigen Sequenz im kritischen Abschnitt sein.

Fiir die Deadlock-Freiheit nehme zunachst das Gegenteil an. Sei P eine unendlich lange Aus-
wertungsfolge, so dass mindestens ein Prozess in den kritischen Abschnitt will, aber keiner den
kritischen Abschnitt betritt. Dann gibt es einen endlichen Prifix 7; von P, so dass kein Pro-
zess im kritischen Abschnitt ist (#x4(P1) = 0) und fiir jeden langeren Prafix von P dies auch
so bleibt. Zusitzlich muss ein Prozess durch wait fiir immer blockiert sein (d.h. S.V = 0 gilt
ab P;). Das ist allerdings unmoglich, da die gerade bewiesene Gleichung #x4(P) = 1 — S.V
verletzt ist. O

Beachte, dass der Algorithmus fiir beliebig viele Prozesse keine Starvation-Freiheit garantiert.
Der folgende Ablauf deutet dies fiir 3 Prozesse an, wobei Prozess 3 verhungert.
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SV | SSM | Prozess 1 Prozess 2 Prozess 3

1 0 restlicher Code restlicher Code restlicher Code
1 1) wait(S) restlicher Code restlicher Code
0 0 Kritischer Abschnitt | wait(S) restlicher Code
0 {2} Kritischer Abschnitt | (blockiert) wait(S)

0 {2,3} | Kritischer Abschnitt | (blockiert) (blockiert)

0 {2,3} | signal(S) (blockiert) (blockiert)

0 {3} restlicher Code Kritischer Abschnitt | (blockiert)

0 {1,3} | wait(5) Kritischer Abschnitt | (blockiert)

0 {1,3} | (blockiert) signal(s) (blockiert)

0 {3} Kritischer Abschnitt | restlicher Code (blockiert)

0 {3} Kritischer Abschnitt | wait(S) (blockiert)

0 {2,3} | Kritischer Abschnitt | (blockiert) (blockiert)

Man kann allerdings nachweisen, dass der Algorithmus bei maximal 2 nebenlaufigen Prozessen
Starvation-frei ist.

3.2.2 Weitere Varianten von Semaphore

Die bisher definierten Semaphore werden im Allgemeinen als schwache Semaphore (engl. weak
semaphores) bezeichnet, da die Auswahl des zu entblockierenden Prozesses bei einer signal-
Operation beliebig ist. Im Gegensatz dazu gibt es so genannte starke Semaphore (engl. strong
semaphores), die die wartenden (blockierten) Prozesse in first-in-first-out Reihenfolge abar-
beiten. Fiir deren Implementierung wird anstelle der Menge S.M von Prozessen eine Warte-
schlange (bzw. einfach eine Liste) S.L verwendet. Bei der Initialisierung des Semaphors wird
die leere Liste erzeugt. Die Implementierung der Operationen wird dann verdndert in:

procedure wait(.S)
if S.V > 0then

procedure signal(sS)
if isEmpty(S.L) then

SV =5V-1; SV =5V+1;
else else
S.L :=append(S.L, P); Q = head(S.L);

P.state := blocked; S.L :=tail(S.L);

Q.state := ready;

Hierbei fiigt append ein Element an eine Liste hinten an, head liefert das erste Listenelement
einer Liste, tail liefert die Restliste ohne das erste Element und isEmpty priift, ob eine Liste leer
ist.

Verwendet man starke Semaphore im Mutual-Exclusion-Algorithmus aus Abbildung|3.1}, so ga-
rantiert der Algorithmus Starvation-Freiheit und die FIFO-Eigenschaft.

Eine weitere Klasse von Semaphore sind so genannte unfaire Semaphore. Diese sind noch
schwicher als schwache Semaphore, da tiberhaupt keine Annahme dariiber getroffen wird,
wann ein blockierter Prozess entblockiert wird. Genauer: Diese Semaphore lassen durch busy-
wait implementieren, und verfiigen nicht tiber die S./ Komponente. Die Operationen konnen
z.B. mit einem fetch-and-add-Objekt implementiert werden:
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procedure wait(S) procedure signal(5)
await S.V > 0; SV =5V +1;
SV =5V —-1;

Benutzt man einen solche unfairen Semaphor im vorherigen Mutual-Exclusion-Algorithmus,
so ist dieser selbst fiir zwei Prozesse nicht mehr Starvation-frei.

3.3 Semaphore in Java

Das Package java.util .concurrent stellt die Klasse Semaphore bereit. Der Konstruktor
fiir Semaphore-Objekte erwartet dabei eine Ganzzahl. Mit dieser Zahl wird der Semaphor in-
itialisiert. Im Gegensatz zur abstrakten Darstellung von generellen Semaphore ist es in Java
erlaubt den Semaphor mit einem negativen Wert zu initialisieren. In diesem Fall miissen zu-
ndchst signal-Operationen ausgefiihrt werden, um den Wert auf 0 oder einen positiven Wert
zu erhohen. In Java haben wait und signal andere Namen: Die Methode acquire entspricht
der wait-Operation und anstelle von signal gibt es die Methode release.

Uber den Konstruktor kann noch ein zweites Argument beim Erzeugen eines Semaphors iiber-
geben werden. Dieses Argument ist ein boolescher Wert. Ist der Wert True, so verhilt sich
der Semaphor wie ein starker Semaphor (in Java als fairer Semaphor bezeichnet). Andernfalls
wird ein Semaphor ohne explizite Menge von wartenden Prozessen erzeugt, die sich mehr oder
weniger wie ein unfairer (busy-wait) Semaphor verhilt.

Ein kleines Beispiel (ibernommen aus (Ben-Ari, 2006)) ist:

import java.util.concurrent.Semaphore;

class CountSem extends Thread {
static volatile int n = @; // globale atomare Variable
static Semaphore s = new Semaphore(l);

public void run() {

int temp;
for (int i = 0; i < 10; i++) {
try {
s.acquire();
3
catch (InterruptedException e) {3}
temp = n;

n = temp + 1;
s.release();

b
3
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public static void main(String[] args) {

CountSem p = new CountSem();

CountSem g = new CountSem();

p.start(); // startet Thread p

g.start(); // startet Thread g

try {
p.join();// wartet auf Terminierung von Thread p
g.join();// wartet auf Terminierung von Thread q

3

catch (InterruptedException e) { }

System.out.println("The value of n is " + n);

b

Die Klasse CountSem wird von Thread abgeleitet. Es wird eine Klassenvariable n definiert
(der Counter). Das Schliisselwort volatile sorgt dafiir, dass die Variable zwischen allen Threads
aktualisiert wird, wenn sie verandert wird. (Im Grunde wird damit ein atomares Register de-
finiert). Als zweites Attribut besitzt die Klasse einen Semaphor s, der mit 1 initialisiert wird.
Die run-Methode muss fiir jeden Thread definiert werden. Innerhalb der run-Methode wird
10-mal der Zahler n erhoht, wobei der Zugriff auf n durch den Semaphor geschiitzt wird (da
acquire zu einer Exception fithren kann, muss diese mit dem try...catch-Block abgefangen
werden). In der main-Methode werden zwei Objekte der Klasse CountSem erzeugt und gest-
artet. SchliefSlich wird unter Verwendung der vordefinierten join-Methode darauf gewartet,
dass beide Threads beendet sind und anschliefSend der Wert von n ausgedruckt.

3.4 Anwendungsbeispiele fiir Semaphore

In diesem Abschnitt werden einige klassische Problemstellungen der nebenlaufigen Program-
mierung betrachtet und Losungen (d.h. Implementierungen) dieser Probleme unter Zuhilfe-
nahme von Semaphore erortert.

3.4.1 Koordination der Reihenfolge am Beispiel Mergesort

Will man nebenlaufige oder parallele Programme schreiben, so kann man meistens nicht al-
le Schritte parallel durchfiihren. Oft miissen einzelne Schritte sequentiell ohne Interleaving
durchgefiihrt werden. Dieses Problem wurde mit den Mutual-Exclusion-Algorithmen bereits
gelost. Allerdings erfordern manche Problemstellungen, dass ein einzelner Prozess erst dann
los rechnen darf, wenn andere Prozesse die Berechnungen ihrerseits abgeschlossen haben. Be-
trache als Beispiel den Mergesort. Es sei daran erinnert, dass der Mergesort-Algorithmus ein
rekursiver Algorithmus ist, der grob wie folgt funktioniert (als sequentieller Algorithmus):

» Solange noch mehr als ein Element sortiert werden muss:
- Teile die Eingabefolge in zwei gleich grofSe Halften
- Sortiere beide Halften durch rekursiven Aufruf des Algorithmus

- Mische die beiden sortierten Hélften in eine sortierte Gesamtfolge
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Will man diesen Algorithmus parallelisieren, so ist relativ offensichtlich, dass man die beiden
rekursiven Aufrufe parallel (oder nebenlédufig) durchfiihren kann. Ein dhnliches Vorgehen zur
Parallelisierung ist bei fast allen Divide & Conquer-Algorithmen moglich. Es ist jedoch auch of-
fensichtlich, dass der Schritt des Mischens der sortierten Teilfolgen erst dann durchgefiihrt
werden kann, wenn das (rekursive) Sortieren der beiden Hilften beendet ist. Der mischen-
de Prozess muss somit warten, bis die rekursiven Sortierprozesse ihre Arbeit beendet haben.
Mittels zweier bindrer Semaphore kann genau diese Koordination durchgefiihrt werden. Ab-
bildung|[3.2| zeigt die Implementierungen fiir den merge-Prozess (der mischende Prozess) und
fiir den Code fiir die beiden rekursiven Prozesse, welche die beiden Teilhilften sortieren. Der
genaue Code zum Mischen und Teilen der Folgen wurde hierbei ausgespart, da hier nur die
Koordination mithilfe der Semaphore interessiert.

Initial: left, right: Bindre Semaphore mit O initialisiert

Prozess fiir linke Halfte: Prozess fiir rechte Halfte:
(1) sortiere linke Hilfte; (1) sortiere rechte Hilfte;
(2) signal(left); (2) signal(right);

merge-Prozess:
(1) wait(left);
(2) wait(right);
(3) mische die beiden Hilften,;

Abbildung 3.2: Koordination des Merge-Sort mithilfe von Semaphore

Die Funktionsweise der Implementierung ist einfach zu beschreiben: Da die beiden binire Se-
maphore initial mit 0 belegt sind, wird der merge-Prozess an beiden Semaphoren blockiert.
Sobald beide Sortierprozesse fiir die beiden Hilften ihre signal-Operation durchgefiihrt ha-
ben, wird der merge-Prozess wieder bereit und kann mischen.

Es sei noch anzumerken, dass diese Implementierung des Mergesorts zwei Semaphore pro Re-
kursionsschritt benotigt, also bei n zu sortierenden Elementen O(log n) bindre Semaphore be-
notigt.

3.4.2 Erzeuger-Verbraucher Probleme

Das Erzeuger-Verbraucher-Problem kennzeichnet sich dadurch, dass man die einzelnen Pro-
zesse zwei Gruppen zuordnen kann. Die Erzeuger produzieren Daten, welche von der anderen
Gruppe — den Verbrauchern — weiter verarbeitet werden. Klassische solche Szenarien sind z.B.
die Eingaben-produzierende Tastatur und das Betriebssystem, welches die Tastatureingaben
weiterverarbeitet. Ein weiteres Beispiel ist der Webbrowser, der mit dem Webserver kommuni-
ziert. In diesem Fall konnen beide Prozesse sowohl als Erzeuger sowie als Verbraucher auftre-
ten. Um die Kommunikation zwischen Erzeuger und Verbraucher reibungslos sicherzustellen,
wird oft ein so genannter Pufferspeicher verwendet, der im Wesentlichen eine Liste oder Queue
darstellt, auf die der Erzeuger seine Daten ablegt und von der der Verbraucher die Daten her-
unter liest. Da die Kommunikation zwischen Erzeuger und Verbraucher nur selten synchron
geschieht, ist es oft ratsam einen solchen Zwischenspeicher zu verwenden. Wenn der Erzeu-
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ger allerdings stets viel schneller erzeugt, als der Verbraucher die Daten verbraucht, dann sollte
die Grofse dieses Speichers beschrankt sein, um den Erzeuger manchmal zu stoppen (ansonsten
wiirde der Speicher voll laufen). Es gibt auch Anwendungen, die einen solchen Zwischenspei-
cher benotigen, da Daten immer nur in grofSeren Blocken (oder im Gesamten) vom Verbraucher
verarbeitet werden konnen. Ladt der Webbrowser beispielsweise eine zip-Datei aus dem Inter-
net, so kann das Entpackprogramm erst nach dem vollstindigen Download mit dem Entpacken
anfangen. Die zip-Datei konnte also z.B. in einem Pufferspeicher zwischengelagert werden.

Die Schwierigkeit beim Erzeuger/Verbraucher-Problem besteht darin, den Zugriff auf den Puf-
ferspeicher zu schiitzen. Je nach Art des verwendeten Pufferspeicher miissen verschiedene An-
forderungen hierbei erfiillt werden. Man unterscheidet zwischen beliebig grofsen Puffern (engl.
infinite buffer) und Puffern mit begrenztem Platz (engl. bounded buffer).

Es zunichst das Erzeuger/Verbraucher-Problem mit einem infinite buffer betrachtet. In diesem
Fall muss zum Einen sichergestellt werden, dass auf den Puffer atomar lesend und schreibend
zugegriffen wird. Zum Anderen muss implementiert werden, dass der Verbraucher-Prozess
beim Lesen eines leeren Puffers wartet, bis der Puffer wieder mit Daten gefiillt ist. In Abbil-
dung ist eine Implementierung des Erzeuger/Verbraucher-Problems mit beliebig grofsem
Pufferspeicher dargestellt. Sie benutzt zwei Semaphore: Der bindre Semaphor mutex sichert
hierbei zu, dass Lesen und Schreiben stets atomar durchgefiihrt wird. Der Semaphor notEmpty
ist ein genereller Semaphor, er wird benutzt, um die GrofSe des Pufferspeichers zu speichern
und den Verbraucher im Falle eines leeren Puffers zu blockieren.

Initial: notEmpty: Genereller Semaphor, initialisiert mit 0
mutex: Bindrer Semaphor, initialisiert mit 1

1: Liste
Erzeuger (erzeugt e): Verbraucher (verbraucht e):
(1) erzeuge e; (1) wait(notEmpty);
(2) wait(mutex); (2) wait(mutex);
(3) 1:=append(l,e); (3) e:=head(l);
(4) signal(notEmpty); 4) 1:=tail();
(5) signal(mutex); (5) signal(mutex);

(6) verbrauche e;

Abbildung 3.3: Semaphore-Implementierung von Erzeuger/Verbraucher mit infinite buffer

Mittels mutex wird sichergestellt, dass immer nur ein Prozess auf die Liste zugreifen kann. Der
Verbraucher muss zundchst am Semaphor notEmpty priifen, ob Elemente im Puffer vorhanden
sind. Ist dies der Fall, so erniedrigt die wait-Operation den Wert notEmpty.V um 1 und der
Verbraucher darf sich das erste Element der Liste nehmen. Ist der Wert von notEmpty.V gleich
0, dann wird der Verbraucher blockiert: Er muss warten, bis ein Erzeuger-Prozess eine signal-
Operation fiir den Semaphor notEmpty durchfiihrt. Der Erzeuger hiangt sein erzeugtes Element
hinten an die Liste an (dies ist immer moglich, da der Puffer beliebig grofs werden darf) und
signalisiert anschliefSend, dass die Liste nicht leer ist.

Unter der Annahme, dass die Liste am Anfang leer ist, lasst sich leicht nachvollziehen, dass die
Gleichung notEmpty.V =length(l) (wobei length die Lange der Liste berechnet) stets erfiillt ist,
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also eine Invariante der Pufferspeicher-Implementierung ist.

Nun wird ein Pufferspeicher begrenzter Grofse betrachtet. In diesem Fall muss neben den bis-
herigen Anforderungen (Lesen und Schreiben auf den Puffer atomar, und Schutz bei Zugriff
eines Verbrauchers auf den leeren Puffer) zusatzlich sichergestellt werden, dass ein Erzeuger
nicht in einen vollen Puffer schreiben kann und stattdessen warten muss, bis der Puffer nicht
mehr voll ist. Abbildung|3.4] zeigt eine Implementierung fiir diesen Fall. Es wird ein zusétzli-
cher genereller Semaphor notFull benutzt, der initial mit der maximalen GrofSe des Puffers NV
erstellt wird.

Initial: notEmpty: Genereller Semaphor, initialisiert mit O
notFull: Genereller Semaphor, initialisiert mit N
mutex: Bindrer Semaphor, initialisiert mit 1

1: Liste
Erzeuger (erzeugt e): Verbraucher (verbraucht e):
(1) erzeuge e; (1) wait(notEmpty);
(2) wait(notFull); (2) wait(mutex);
(3) wait(mutex); (3) e:=head(l);
(4) 1:=append(l,e); 4) 1:=tail();
(5) signal(notEmpty); (5) signal(notFull);
(6) signal(mutex); (6) signal(mutex);

(7) verbrauche e;

Abbildung 3.4: Semaphore-Implementierung von Erzeuger/Verbraucher mit bounded buffer

Gegeniiber der Implementierung des infinite buffers wurde nur wenig geandert: Der zusatzliche
Semaphor notFull iiberwacht den Aufruf des Erzeugers. Hat notFull.V den Wert 0, so ist der
Puffer vollstindig belegt und der Erzeuger wird blockiert. Der Verbraucher signalisiert, dass er
ein Element aus dem Puffer entfernt hat, durch Ausfiihren der signal(notFull)-Operation.

Als Invariante der beiden Semaphore ldsst sich leicht zeigen, dass stets gilt notEmpty.V +
notFull.V = N. Eine solche Datenstruktur aus zwei Semaphore, die quasi wie ein Semaphor
»in beide Richtungen® wirkt, wird im Allgemeinen als ,,Split-Semaphor® bezeichnet.

3.4.3 Die speisenden Philosophen

Das Problem der speisenden Philosophen ist wohl das bekannteste klassische Problem aus der
nebenldufigen Programmierung. Die Formulierung mithilfe der Philosophen stammt von Tony
Hoare.

Fiir dieses Problem sitzen mehrere Philosophen um einen runden Tisch herum. Jeder Philo-
soph hat einen Teller, in der Mitte des Tisches befindet sich eine grofse Schiissel mit Spaghetti.
Jeder Philosoph symbolisiert einen Prozess. Ein Philosoph denkt und isst abwechselnd. Er fiihrt
dies unendlich lange durch. Die Problematik ergibt sich daraus, dass ein einzelner Philosoph
zum Essen zwei Gabeln benotigt (eine in der linken Hand, eine in der rechten Hand), aber auf
dem Tisch stets nur eine Gabel zwischen zwei Philosophen liegt. Abbildung 3.5]illustriert die
Situation fiir fiinf Philosophen.
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Abbildung 3.5: Fiinf speisende Philosophen

Eine wichtige Annahme beim Problem der speisenden Philosophen ist, dass ein Philosoph nur
eine Gabel zu einer Zeit nehmen kann, oder umgekehrt formuliert, er kann nicht beide Gabeln
gleichzeitig aufnehmen.

Losungen des Problems sollten die Deadlock-Freiheit garantieren, d.h. zumindest irgendein
Philosoph kann unendlich oft zwischen Denken und Essen wechseln. Als zweite Anforderungen
sollte eine Art Starvation-Freiheit garantiert werden, wobei Starvation hier wirklich wortlich
gemeint sein kann: Kein Philosoph verhungert, d.h. nach endlich vielen Schritten isst jeder
Philosoph.

Fiir die Modellierung des Problems seien die N Philosophen von 1 bis N durchnummeriert.
Die Gabeln sind durch bindre Semaphore modelliert (am Anfang mit 1 initialisiert). Fiir den
Philosoph mit Nummer i seien gabel[i] seine linke Gabel und gabel[i + 1] seine rechte Gabel
(die Addition erfolge hierbei implizit modulo N).

Die Losung des Philosophen-Problems besteht nun darin ein Programm fiir den Philosophen
i anzugeben. Ein erster Versuch ist in Abbildung dargestellt. Jeder Philosoph versucht
zundchst seine linke und anschliefsend seine rechte Gabel zu nehmen (mittels der wait-
Operation). Nachdem der Philosoph gegessen hat, legt er seine beiden Gabeln nacheinander ab
(mittels der signal-Operation). Dieser Ansatz funktioniert allerdings nicht, wie der folgende
Beispiel-Ablauf fiir drei Philosophen zeigt:
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gabeln: Feld (Dimension 1... N) von bindren Semaphore, initial alle mit 1 initialisiert

Philosoph i:
loop forever
(1) Philosoph denkt;
(2) wait(gabel[:]); // linke Gabel
(3) wait(gabel[i+1]);// rechte Gabel
(4) Philosoph isst
(5) signal(gabel[i + 1]);
(6) signal(gabel[i]);
end loop

Abbildung 3.6: Versuch zur Losung des Philosophen-Problems

Philosoph 1 ‘ Philosoph 2 ‘ Philosoph 3

wait(gabeln[1])
»hat linke Gabel® | wait(gabeln[2])
yhat linke Gabel“ | wait(gabeln[3])

,hat linke Gabel“
wait(gabeln[2])
blockiert wait(gabeln[3])
blockiert wait(gabeln[1])
blockiert

Alle Philosophen schaffen es, nacheinander ihre linke Gabel aufzunehmen. Anschliefsend lie-
gen keine Gabeln mehr auf dem Tisch. Da nun alle Philosophen versuchen, ihre rechte Gabel
aufzunehmen, werden diese nacheinander blockiert. Es ist ein Deadlock entstanden, da kein
Philosoph mehr entblockiert werden kann.

Eine Moglichkeit solche Deadlocks zu verhindern, ist das Benutzen eines zusitzlichen bindren
Semaphors mutex, der den Zugriff auf die Gabeln exklusiv regelt. In Abbildung/[3.7]ist der ent-
sprechende Code fiir den :. Philosophen dargestellt. Bevor ein Philosoph die Gabeln anfassen
darf, muss er durch den Semaphor mutex hindurch kommen. Anschliefsend nimmt er die Ga-
beln, isst, und legt die Gabeln ab. Danach gibt er den Semaphor mutex frei.

Es ist leicht einzusehen, dass diese Losung Deadlock-frei ist, da stets nur ein Philosoph Zugriff
auf alle Gabeln hat. Der Algorithmus ist allerdings nur dann Starvation-frei, wenn mutex ein
starker Semaphor ist, die die FIFO-Eigenschaft erfiillt. Ist mutex ein schwacher Semaphor, kann
ein Philosoph verhungern, da er beim blockiert sein stets von anderen Philosophen ,,iiberholt”
werden kann. Ein weiteres Problem bei diesem Losungsvorschlag besteht darin, dass hochs-
tens ein Philosoph gleichzeitig essen kann. Umgekehrt bedeutet dies auch, dass N — 2 Gabeln
stets auf dem Tisch liegen. Ubertragt man dies auf reale Probleme, so findet hier Ressourcen-
verschwendung statt: Nur um Korrektheit der Implementierung sicherzustellen, werden N — 2
Ressourcen ,,blockiert”, obwohl sie nicht verwendet werden. Aus diesem Grund ist, diese Lo-
sung im Allgemeinen nicht akzeptabel. Betrachtet man jedoch den Fall, dass nur zwei Philoso-
phen am Tisch sitzen, so kann man folgern: Die Ressourcen werden gut genutzt und selbst bei
der Verwendung eines schwachen Semaphors fiir mutex gilt Starvation-Freiheit.
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gabeln: Feld (Dimension 1... N) von bindren Semaphore, initial alle mit 1 initialisiert
mutex: Bindrer Semaphor, mit 1 initialisiert

Philosoph i:
loop forever
(1) Philosoph denkt;
(2) wait(mutex);
(3) wait(gabel[:]); // linke Gabel
(4) wait(gabel[i+1]);// rechte Gabel
(5) Philosoph isst
(6) signal(gabel[it+1]);
(7) signal(gabel[i]);
(8) signal(mutex);
end loop

Abbildung 3.7: 2. Versuch zur Losung des Philosophen-Problems

Die nichste Losung versucht die ,,guten” Eigenschaften der vorherigen Losung fiir 2 Prozesse
auf N Prozesse zu erweitern. Es sollen moglichst viele Gabeln zur gleichen Zeit benutzt wer-
den und Starvation-Freiheit soll auch dann noch gelten, wenn nur schwache Semaphore zur
Verfiigung stehen. Der Code in Abbildung|3.8]zeigt den néchsten Versuch. Die Idee dabei ist,
dass es einen Wichter gibt, der hochstens NV — 1 Philosophen den gleichzeitigen Zugriff auf die
Gabeln (bzw. den Tisch) ermoglicht. Selbst wenn alle N — 1 Prozesse zunéchst die linke Gabel
aufnehmen, muss es stets einen Prozess geben der auch seine rechte Gabel anschliefsend auf-
nehmen kann. Die zugehorige rechte Gabel ist genau die linke Gabel desjenigen Philosophen,
der nicht in den Raum darf. Mit dieser Begriindung ist leicht zu zeigen, dass kein Deadlock auf-
treten kann. Der Wichter ist mithilfe des generellen Semaphors raum implementiert. Dieser
Semaphor wird mit dem Wert N — 1 initialisiert, so dass der N. Prozess, der den Raum betreten
mochte, blockiert wird.

Selbst wenn raum ein schwacher Semaphor ist, bleibt diese Losung Starvation-frei: Es kann
hochstens einer der N Prozesse gleichzeitig blockiert sein. Dieser eine Prozess muss bei der
nachsten signal(raum)-Operation (die selbst auch stattfinden muss) entblockiert werden. In-
nerhalb des Raumes konnen pro Gabel hochstens zwei Prozesse den Zugriff fordern (fiir einen
ist dies die linke, fiir den anderen die rechte Gabel). Sobald ein solcher Prozess blockiert wird
(die Gabel hat bereits der andere Prozess), ist sicher, dass dieser Prozess die Gabel nach end-
lich vielen Schritten erhalten wird (Erinnerung: bindre, schwache Semaphore garantieren bei 2
Prozessen die Starvation-Freiheit). Hierbei muss man nur beachten, dass kein ,globaler Dead-
lock® (also eine zyklische Abhéangigkeit der angeforderten Ressourcen) auftreten kann. Genau
dies wurde bereits durch die Verwendung von raum ausgeschlossen.

Im Folgend wird eine weitere Moglichkeit aufgezeigt, den globalen Deadlock unmoglich zu ma-
chen. Hierfiir muss man beachten, dass der Deadlock (alle haben die linke Gabel) dadurch auf-
tritt, dass die Ressourcen zyklisch voneinander abhéngen. Die Losung in Abbildung (3.9 durch-
bricht diese Abhdngigkeit, indem der N. Prozess umgekehrt zu allen anderen Prozessen vor-
geht: Er versucht zunéchst seine rechte Gabel und anschliefSend im nachsten Schritt erst die
linke Gabel aufzunehmen. Man kann zeigen, dass auch fiir diesen Algorithmus weder Dead-

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 7 1 Stand: 19. Februar 2021



3 Programmierprimitiven

Initial alle Gabeln mit 1 initialisiert
raum: genereller Semaphor, mit N — 1 initialisiert

Philosoph 4
loop forever
(1) Philosoph denkt;
(2) wait(raum);
(3) wait(gabel[i]); // linke Gabel
(4) wait(gabel[i+1]);// rechte Gabel
(5) Philosoph isst
(6) signal(gabel[it+1]);
(7) signal(gabel[i]);
(8) signal(raum);
end loop

Abbildung 3.8: Losung des Philosophen-Problems mit Wiichter

locks noch Starvation moglich sind. Die Deadlock-Freiheit ist eine direkte Konsequenz des so-
genannten ,Theorems der Totalen Ordnung®, welches spiter betrachtet wird (allerdings erst
im anschliefSenden Kapitel).

Initial alle Gabeln mit 1 initialisiert
Philosoph i, i < N: Philosoph N
loop forever loop forever
(1) Philosoph denkt; (1) Philosoph denkt;
(2) wait(gabel[i]); // linke Gabel (2) wait(gabel[i+1]); // rechte Gabel
(3) wait(gabel[i+1]);// rechte Gabel (3) wait(gabel[i]);// linke Gabel
(4) Philosoph isst (4) Philosoph isst
(5) signal(gabel[i]+1); (5) signal(gabel[i]);
(6) signal(gabelli]); (6) signal(gabel[i+1]);
end loop end loop
Abbildung 3.9: Losung des Philosophen-Problems mit asymmetrischem N.-Prozess

3.4.4 Das Sleeping-Barber-Problem

Das Sleeping-Barber-Problem besteht aus der in Abbildung dargestellten Situation eines
Friseurladens.

Der Laden hat N — 1 Warteplitze, einen Frisierstuhl und einen Friseur. Der Friseur und die
Kunden sind als Prozesse zu modellieren, wobei folgende Bedingungen gelten miissen: Wenn
kein Kunde im Laden ist, dann schlaft der Friseur. Der erste Kunde im Laden weckt den Friseur
und lasst sich frisieren. Sind mehrere Kunden im Laden, so nimmt ein neuer Kunde auf einem
der Warteplatze Platz. Sind alle Warteplatze belegt, so verlasst der Kunde den Laden sofort wie-
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Wartebereich
1 2 3

O~

Frisier Friseur
Stuhl

N-1

Abbildung 3.10: Situation des Sleeping-Barber-Problem

der. Nachdem der Friseur einem Kunden eine neue Frisur erschaffen hat, wartet der Friseur bis
der Kunde den Laden verlassen hat, anschliefSend nimmt der Friseur den ndachsten wartenden
Kunden dran.

Eine Modellierung und Losung des Sleeping-Barber-Problems mithilfe von Semaphore ist in
Abbildung[3.11|dargestellt. Das atomare Register wartend zahlt die Anzahl der wartenden Kun-
den (am Anfang 0), der generelle Semaphor kunden ist dhnlich, auch er zdhlt die Anzahl der
gesamten Kunden und wird benutzt, um den Friseur zu wecken. Der bindre Semaphor mutex
dient dem Zweck, Speicheranderungen (z.B. am Register wartend) geschiitzt (also unteilbar)
durchzufiihren. Der Semaphor synch wird benutzt, um den Friseur darauf warten zu lassen, bis
der Kunde den Laden verlasst, bevor der Friseur den ndchsten Kunden bedient. Der Semaphor
friseur dient schliefSlich dazu, immer einen der wartenden Kunden dem Friseur zu iibergeben,
sobald der Frisierstuhl wieder frei ist.

Das Programm eines Kunden kann wie folgt erlautert werden: In Zeile (1) wird der Semaphor
mutex belegt, um sicheren Zugriff auf die Variable wartend zu erlangen (diese Ressource wird
dann entweder in Zeile (5) oder in Zeile (9) wieder freigegeben). In Zeile (2) priift der Kunde, ob
der Laden zu voll ist. Ist dies der Fall, springt er in Zeile (9) und verlasst den Laden (bzw. auch
den Algorithmus) sofort wieder. Andernfalls wird zundchst die Anzahl der wartenden Kunden
erhoht und zudem auch der generelle Semaphor kunden mittels der signal-Operation erhoht.
Wenn der aktuelle Kunde der erste Kunde im Laden ist, dann wird der Friseur am Semaphor kun-
den warten und wird durch die signal-Operation des Kunden geweckt (entblockiert). In Zeile
(5) wird der mutex wieder freigegeben (damit konnen weitere Kunden den Laden betreten). In
Zeile (6) wartet der Kunde a, Semaphor friseur, bis der Friseur ihn bedient (der Friseur wird
ihm das mit einer signal-Operation mitteilen). Nachdem der Kunde in Zeile (7) seine Frisur
erhalten hat, verlasst er in Zeile (8) den Laden, wobei er dies wiederum dem Friseur durch eine
signal-Operation fiir den Semaphor synch signalisiert.

Aus der Sicht des Friseurs: Der Friseur lauft im Gegensatz zum Kunden in einer Endlosschleife
(er frisiert die ganze Zeit, wihrend ein Kunde sich mit einer Frisur begniigen muss). Zunéchst
wartet der Friseur am Semaphor kunden. Wenn keine Kunden da sind, dann wird der Friseur
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Initial: wartend: atomares Register, am Anfang 0
kunden: genereller Semaphor, am Anfang 0
mutex: bindrer Semaphor, am Anfang 1
synch,friseur: bindrer Semaphor am Anfang 0
Friseur:

loop forever

(1) wait(kunden);//schlafe, solange keine Kunden da sind

(2) wait(mutex);

(3) wartend :=wartend -1;

(4) signal(friseur);//nehme nichsten Kunden

(5) signal(mutex);

(6) schneide Haare,

(7) wait(synch);//warte, bis Kunde Laden verlasst

end loop

Kunde:
(1) wait(mutex);
(2) if wartend < N then
3) wartend := wartend + 1;
4) signal(kunden);//Wecke Friseur (bzw. erhohe Kunden)
(5) signal(mutex);
(6) wait(friseur);//Warte bis Friseur bereit
(7 erhalte Frisur;
8) signal(synch);//verlasse Laden
(9) else signal(mutex);/gehe sofort

Abbildung 3.11: Losung des Sleeping Barber Problems mit Semaphore
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blockiert, d.h. er schlidft. Nachdem der Friseur geweckt wurde, benutzt er in den Zeilen (2) bis
(5) den Semaphor mutex, um die Variable wartend atomar zu dndern: In Zeile (3) erniedrigt er
die Anzahl der wartenden Kunden, da er in Zeile (4) den nidchsten Kunden dran nimmt (dies
signalisiert er iber den Semaphor friseur). In Zeile (6) erschafft er die neue Frisur des Kunden,
um schliefSlich in Zeile (7) darauf zu warten (am Semaphor synch), dass der gerade bediente
Kunde den Laden verlasst.

3.4.5 Das Cigarette Smoker’s Problem

Beim Cigarette Smoker’s Problem gilt es das folgende Problem als nebenldufiges Programm
korrekt zu modellieren: Es gibt drei Raucher und einen Agenten. Zum Rauchen einer Zigarette
werden drei Zutaten benétigt: Tabak, Papier und ein Streichholz. Jeder der drei Raucher hat al-
lerdings nur genau eine der Zutaten (davon hat er unendlich viel). Der Agent hat alle drei Zuta-
ten. Der Agent wihlt stets zwei der Zutaten zufillig aus und legt sie auf den Tisch. Die Raucher
versuchen nun eine Zigarette unter Benutzung der Zutaten auf dem Tisch zu rauchen. Hier-
bei miissen Sie die Zutaten nacheinander vom Tisch nehmen. Der Agent legt erst dann wieder
Zutaten auf den Tisch, wenn die vorherigen verbraucht wurden. Die Grafik in Abbildung|3.12]
stellt die Situation symbolisch dar.

£ o &

@ TABAK @ PAPIER O STREICHHOLZ

gibt zufallig
2von 3

TABAK
PAPIER
STREICHHOLZ

Abbildung 3.12: Situation beim Cigarette Smoker’s Problem

Das Programm des Agenten ist durch die Problemstellung gegeben und in Abbildung[3.13|dar-
gestellt, wobei vier Semaphore verwendet werden: S[1], S[2], S[3] sind bindre Semaphore fiir
Tabak, Papier und Streichholz. Initial sind die Semaphore mit 0 initialisiert. Ist einer dieser
Semaphore mit 1 belegt, so bedeutet dies, dass die entsprechende Zutat auf dem Tisch liegt.
Der Agent benutzt einen weiteren Semaphor agent, der angibt, ob der Agent wieder neue Zuta-
ten auf den Tisch legen soll (d.h. der Agent wartet mittels wait an diesem Semaphor). Der
Semaphor agent ist initial mit 1 belegt, da der Agent am Anfang sofort Zutaten auf den Tisch
legen soll. Das Programm des Agenten besteht darin, zunachst in Zeile (1) zwei Zahlen aus der
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Menge {1, 2, 3} auszuwdhlen. Diese beide Zahlen geben spater an, welche zwei der drei Zutaten
vom Agent auf den Tisch gelegt werden. Zunachst wartet der Agent jedoch in Zeile (2), bis er das
Signal erhilt, Zutaten auf den Tisch zu legen. In Zeilen (3) und (4) legt er die Zutaten auf den
Tisch, indem er fiir die beiden entsprechenden Semaphore eine signal-Operation ausfiihrt.

Eine Losung des Cigarette Smoker’s Problems besteht nun in der Angabe des Codes fiir die Rau-
cher, wobei kein (globaler) Deadlock auftreten soll: Der passende Raucher nimmt die Zutaten
und raucht.

Initial: wait: bindrer Semaphor mit 1 belegt
S[1], S[2] und S[3]: bindre Semaphore fiir Tabak, Papier
und Streichholz mit 0 belegt

loop forever
(1) wadhleiund jzufillig aus {1, 2, 3};
(2) wait(agent);
(3) signal(S[i]);
(4) signal(S[j];
end loop

Abbildung 3.13: Programm des Agenten

Die Schwierigkeit des Problems ist offensichtlich: Nimmt ein Raucher eine passende Zutat,
aber die andere Zutat auf dem Tisch passt nicht, so ist ein Deadlock mehr oder weniger un-
vermeidbar. In Abbildung|[3.14]ist ein Code fiir die Raucher angegeben, der naiv vorgeht, aber
leider falsch ist.

Raucher mit Tabak: Raucher mit Papier: Raucher mit Streichholz:
loop forever loop forever loop forever
(1)  wait(S[2]); (1) wait(S[1]); (1)  wait(S[1]);
(2)  wait(§[3]); (2) wait(S[3]); (2)  wait(§[2]);
(3) ,rauche”; (3) ,rauche”; (3) ,rauche®;
(4) signal(agent); (4) signal(agent); (4) signal(agent);
end loop end loop end loop
Abbildung 3.14: Naiver Versuch zum Cigarette Smoker’s Problem

Hierfiir betrachte die folgende Ausfiihrung (unterstrichene Befehle werden als nédchstes durch-
gefiihrt):
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Agent Raucher m. |Raucher m. |Raucher m.|S[1]|S[2]|S[3]|agent
Tabak Papier |Streichholz
wahlt . . .
i=1,j=2 wait(S[2]) |wait(S[1]) |wait(S[1])| O | O | O 1
wait(agent) |wait(S[2]) | wait(S[1]) | wait(S[1])| O | O | O 1
signal(S[1]) |wait(S[2]) |wait(S[1]) |wait(S[1])| O | O | O | O
signal(S[2]) |wait(S[2]) | wait(S[1]) |wait(S[1])| 1 | O | O 0
wait(agent) |wait(S[2]) |wait(S[1]) |wait(S[1])| 1 | 1 | O 0
wait(agent) |wait(S[3]) | wait(S[1]) |wait(S[1])| 1 | O | O 0
wait(agent) |wait(S[3]) | wait(S[3]) | wait(S[1])| O | O | O 0
blockiert wait(S[3]) | wait(S[3]) |wait(S[1])| O | O | O | O
blockiert blockiert |wait(S[3]) |wait(S[1])| 0 | O | O 0
blockiert blockiert | blockiert |wait(S[1])| O | O | O | O
blockiert blockiert | blockiert | blockiert | 0 | 0 | O | O

Die Ausfiihrung zeigt, dass ein Deadlock moglich ist: Alle Prozesse sind blockiert. Tatsdch-
lich sind Losungen fiir das Cigarette Smoker’s Problem nicht einfach. Eine Moglichkeit besteht
darin, zu den bestehenden vier Prozessen noch 3 weitere Prozesse hinzu zu fligen, die als Hel-
fer verwendet werden. Zu den bestehenden Semaphore werden noch sechs weitere binére Se-
maphore R[1], ..., R[6] hinzugefiigt (initialisiert mit 0), sowie ein atomares Register t (initial
mit Wert 0 belegt) und ein bindrer Semaphor mutex (initial 1), der zum Schutz des Registers
t verwendet wird. Abbildung [3.15]zeigt die neue Implementierung: Sie beinhaltet neben den
Programmen fiir die drei Raucher, auch drei Programme fiir die drei Helfer.

Die Losung lasst sich wie folgt erlautern: Die Raucher greifen nicht mehr selbst direkt auf den
Tisch zu. Sie werden durch die Helfer entblockiert. Fiir jede der Zutaten gibt es einen Helfer.
Jeder Helfer wartet auf seine entsprechende Ressource. Sobald er die Zutat in Form des Sema-
phors halt, modifiziert er den Wert des atomaren Registers t, wobei er dies atomar durchfiihrt:
Hierfiir belegt er den Semaphor mutex und stellt damit sicher, dass nur er den Wert von t andern
kann. Hierbei findet noch eine kleine Zahlenspielerei statt: Der Helfer fiir den Tabak erhoht t
um 1, der Helfer fiir das Papier erhoht t um 2 und der Helfer fiir das Streichholz erhoht t um 4.
Der Anfangswert von t ist 0. AnschliefSend priift der Helfer in Zeile (4), ob er den Wert von t als
Erster erhoht. Ist dies der Fall, so gibt der Helfer den mutex frei und tut ansonsten nichts. Ist
der Helfer der zweite der t erhoht hat, dann ist die andere Zutat bereits vom Tisch. In diesem
Fall (Zeile (5)) weckt er den entsprechenden Raucher tiber den Semaphor R][t]. Der Trick besteht
also darin, dass derjenige Helfer, der die zweite Zutat erhalt (und damit t als zweites erhoht),
dafiir zustindig ist, den entsprechenden Raucher zu wecken. Hier kommt die Zahlenspielerei
hinzu: Mit einer Tabelle kann man nachrechnen, dass das ,Richtige” geschieht:
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Zusatzliche Objekte: RJi],i=1,...6, bindre Semaphore (initial 0),
mutex: bindrer Semaphor (initial 1),
t: atomares Register (initial 0)

Helfer (Tabak) Helfer (Papier) Helfer (Streichholz)
loop forever loop forever loop forever

(1)  wait(S[1]); (1)  wait(S[2]); (1)  wait(S[3]);

(2) wait(mutex); (2) wait(mutex); (2) wait(mutex);
(3) t:=t+l; (3) t:=t+2; (3) t:=t+4;

(4) ift+#1then (4) ift+#2then (4) ift+#4then
(5)  signal(R[t]); (5) signal(R[t]); (5) signal(R[t]);
(4) signal(mutex); (4) signal(mutex); (4) signal(mutex);
end loop end loop end loop

Raucher mit Tabak Raucher mit Papier Raucher mit Streichholz
loop forever loop forever loop forever

(1) wait(R[6]); (1) wait(R[5]); (1) wait(R[3]);

2) t:=0; 2) t:=0; 2) t:=0;

(3) ,rauche®; (3) ,rauche”; (3) ,rauche”;

(4) signal(agent); (4) signal(agent); (4) signal(agent);
end loop end loop end loop

Abbildung 3.15: Losung des Cigarette Smoker’s Problem mit Helfern
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Zutaten erster zweiter Wert geweckter
auf dem Tisch Helfer (=weckender) | vont Raucher
Helfer
Tabak & Papier (Tabak) (Papier) 1+2 =3 | R[3] (=Streichh.)
Tabak & Papier (Papier) (Tabak) 2+1 =13 | R[3] (=Streichh.)

Tabak & Streichh. (Tabak) (Streichh.) | 1+4=5 | R[5] (=Papier)
Tabak & Streichh. | (Streichh.) (Tabak) 4+1=5 | R[5] (=Papier)
Papier & Streichh. | (Papier) (Streichh.) | 2+4=6 | R[6] (=Tabak)
Papier & Streichh. | (Streichh.) (Papier) 4+2=6 | R[6] (=Tabak)

Der Algorithmus fiir die Raucher ist einfach: Ein Raucher wartet bis er vom Helfer geweckt wird.
AnschliefSend setzt er den Wert von t fiir die ndchste Runde zuriick und raucht. Wenn er das
Rauchen beendet hat, signalisiert er dem Agenten, dass die ndchste Runde beginnen kann.

3.4.6 Barrieren

Als weiteres Beispiel wird die Konstruktion von so genannten ,Barriers” also Barrieren betrach-
tet. Diese wurden schon bei der Implementierung des parallelisierten Mergesorts verwendet.
Barrieren dienen dazu, eine Menge von Prozessen an einem bestimmten Punkt zu synchroni-
sieren, d.h. es wird gewartet bis alle (oder eine bestimmte Menge von) Prozesse die Barriere
tiberschritten haben, bevor fortgesetzt wird. Im Mergesort hat der Merge-Prozess gewartet, bis
die beiden Sortierprozesse fiir die Teilhilften ihr Sortieren beendet haben. Als Barriere dienten
die beiden Semaphore left und right. Im Folgenden wird aber davon ausgegangen, dass samt-
liche Prozesse aufeinander Warten (diese Situation lag beim Mergesort nicht vor, da beispiels-
weise der Sortierer der linken Hélfte nicht auf den Sortierer der rechten Halfte gewartet hat).

Das Problem der Barrieren-Koordination lasst sich auch bildlich darstellen.

Phase i | Phase 7 | ' Phase ¢ + 1 ‘
Thread 1 O S Thread 1 Thread 1 S
Thread 2 O — Thread 2 O — Thread 2 —
Thread 3 O S Thread 3 O — Thread 3 S
Thread 4 O — Thread 4 Thread 4 —
Thread 5 O S Thread 5 O — Thread 5 S
Barriere | Barriere Barriere

Die Prozesse laufen bis zu einem Punkt ihrer Berechnung. Nachdem Sie diesen Punkt erreicht
haben, muss gewartet werden, bis simtliche Prozesse an der Barriere angelangt sind. Erst dann
diirfen die Prozesse ihre Berechnung fortsetzen.

Fiir zwei Prozesse lasst sich das Barrieren-Problem mittels zweier bindrer Semaphore relativ
leicht l6sen. Der Code fiir beide Prozesse ist in Abbildung|[3.16]dargestellt. Sobald ein Prozess
mit seiner Berechnung vor der Barriere fertig ist, signalisiert er dies auf ,,seinem“ Semaphor.
Anschlieffend wartet er an dem ,anderen® Semaphor darauf, dass der andere Prozess fertig wird
und dies signalisiert.
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Initial: plready, p2ready: bindare Semaphore am Anfang 0

Programm fiir Prozess 1:
(1) Berechnung vor der Barriere;
(2) signal(plready);
(3) wait(p2ready);
(4) Berechnung nach der Barriere;

Programm fiir Prozess 2:
(1) Berechnung vor der Barriere;
(2) signal(p2ready);
(3) wait(plready);
(4) Berechnung nach der Barriere;

Abbildung 3.16: Barriere mit Semaphore fiir zwei Prozesse

Fiir n Prozesse kann man mit zwei bindren Semaphore und einem atomaren Register (zum Zah-
len der Prozesse) auskommen. Abbildung zeigt die Implementierung.

Sobald Prozesse an der Barriere eintreffen, erhohen sie den Zahler counter der wartenden Pro-
zesse und (mit der Ausnahme des n. Prozesses) warten anschlieflend am Semaphor verlassen
in Zeile (7). Fiir den n. Prozess wird die if-Bedingung in Zeile (4) falsch. Deshalb gibt er den
Semaphor verlassen frei (ein Prozess wird entblockiert). Beim Verlassen der Barriere (ab Zeile
(8)) erniedrigen die Prozesse nacheinander den Zahler counter. Der letzte Prozess, der die Bar-
riere verldsst, fiihrt die signal(ankommen) Operation in Zeile (11) aus. Damit ist die Barriere
wieder in seinen Ursprungszustand zuriick versetzt und die niachste ,Phase” kann beginnen.
Wichtig hierbei ist, dass zwischen dem Betreten des n. Prozesses und dem Verlassen des letz-
ten Prozesses keine weiteren Prozesse wieder in die Barriere eintreten konnen. Dies wird aller-
dings dadurch sichergestellt, dass der n. Prozess am Anfang eine wait(ankommen)-Operation
(in Zeile (2)) durchfiihrt (alle ndchsten Prozesse werden hier blockiert) und der ankommen-
Semaphor erst vom aller letzten Prozess, der die Barriere verldsst, freigegeben wird (in Zeile

(11)).

Im folgenden werden Barrieren auch als abstrakter Datentyp (z.B. als 4-Tupel
(n,ankommen,verlassen,counter)) verwendet, welcher die folgenden Operationen unter-
stiitzt:

* newBarrier(k): Erzeugt eine Barriere fiir £ Prozesse, d.h. es werden zwei Semaphore fiir
ankommen und verlassen und ein atomares Register counter erzeugt und entsprechend

initialisiert und ein 4-Tupel (n,ankommen,verlassen,counter) wird zuriick gegeben.

» synchBarrier(B): Synchronisieren an der Barriere, d.h. gerade die Zeilen (2) bis (12)
aus Abbildung werden ausgefiihrt. fiir das 4-Tupel B.
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Initial: ankommen: bindrer Semaphor mit 1 initialisiert
verlassen: binarer Semaphor mit n initialisiert
counter: atomares Register mit O initialisiert

Programm fiir Prozess i:
(1)  Berechnung vor der Barriere;
(2) wait(ankommen);
(3) counter := counter + 1;
(4) if counter < n then
(5) signal(ankommen)
(6) else signal(verlassen)
(7)  wait(verlassen);
(8) counter := counter - 1;
(9)  if counter > 0 then
(10) signal(verlassen)
(11) else signal(ankommen)
(12) Berechnung nach der Barriere;

Abbildung 3.17: Barriere mit Semaphore fiir n Prozesse

3.4.6.1 Eine Beispielanwendung: Conways Game of Life

Das Spielfeld von Conways Game of Life besteht aus einer zweidimensionalen N x N-Matrix,
wobei Felder entweder bewohnt oder unbewohnt sind. Im Game of Life wird diese Matrix von
Generation zu Generation verdndert. Fiir ein Feld wird der Wert in der nidchsten Generation
dabei in Abhdngigkeit der Anzahl der Nachbarn ermittelt:

« Ist das Feld unbewohnt, so ist es nur dann in der ndchsten Generation bewohnt, wenn es
genau drei Nachbarn hatte. Zum Beispiel:

=

» Ist das Feld bewohnt, so gilt fiir die ndchste Generation:

- Hatte es keinen oder einen Nachbarn, so ist es anschliefSend aufgrund von Unterpo-
pulation unbewohnt. Z.B.

=

- Hatte das Feld zwei oder drei Nachbarn, so bleibt es bewohnt. Z.B.
=

- Hatte das Feld vier oder mehr Nachbarn, so ist es anschlieRend aufgrund von Uber-
population unbewohnt.

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 8 1 Stand: 19. Februar 2021



3 Programmierprimitiven

=N

Das Spielfeld sei durch ein zweidimensionales Array mit Booleschen Eintragen dargestellt. Au-
f8erdem sei Funktion naechstexWert(i, j, array) bereits implementiert, die fiir das Feld in
Zeile i und Spalte j berechnet, ob dieses in der ndchsten Generation unbewohnt oder bewohnt
ist: Die Funktion liest nacheinander alle Werte der Nachbarfelder des Feldes (i, j) sowie den
Wert des Feldes (i, ) und berechnet anschliefSend True oder False entsprechend der obigen
Regeln.

Ein sequentieller Algorithmus, der die k. Nachfolgegeneration berechnet, ist der folgende:

array: Initialisiertes N x N Array, dass das Spielfeld darstellt

Algorithmus:

for g:=1tokdo
fori=1toNdo
forj=1toNdo
array2[i,j] := naechsterWert(i,j,array);
fori=1toNdo
forj=1toNdo
array[i,j] := arrayl[i,j];

Angenommen man mochte diesen Algorithmus nun parallelisieren (bzw. nebenldufig program-
mieren), so dass pro Feld ein Prozess verfiligbar ist, der die Aktualisierung eines Feldes berech-
net, so ist ein naiver Ansatz der folgende Algorithmus:

array: Initialisiertes N x N Array, dass das Spielfeld darstellt
(N x N) Prozesse: jeweils einen pro Spielfeld

Programm fiir Prozess (i,j):

forg:=1tok
v :=naechsterWert(i,j,array);
array[i,j] :=v;

Leider ist der Algorithmus jedoch falsch, denn wenn Prozess (i, j) den Wert der /. Generation
berechnet, ist nicht sichergestellt, dass er im Array wirklich nur die Werte der [ — 1. Generation
fiir die Nachbarn liest: Andere Prozesse konnen langsamer oder schneller sein und das Feld an
ihren Positionen zu friih bzw. zu spit aktualisieren. Die Prozesse miissen sich synchronisieren.
Hierfiir eignet sich eine Barriere: Dann konnen die Prozesse wie folgt programmiert werden:
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array: Initialisiertes N x N Array, dass das Spielfeld darstellt
barrier: Barriere fiir N x N Prozesse
(N x N) Prozesse: jeweils einen pro Spielfeld

Programm fiir Prozess (i,j):

forg:=1tok
v :=naechsterWert(ij,array);
synchBarriex(barrier);
array[i,j] :=v;
synchBarrier(barrier);

Jetzt funktioniert die Berechnung: Bevor die Prozesse den neuen Wert in das Feld schreiben
diirfen, miissen sie alle an der Barriere aufeinander Warten (erster synchBarriexr-Aufruf)
und anschliefSend nach dem Schreiben, warten sie erneut alle aufeinander (zweiter synch-
Barrier-Aufruf), damit sichergestellt ist, dass vor dem Berechnen der nachsten Generation
wirklich alle ins Feld geschrieben haben.

3.4.7 Das Readers & Writers Problem

Das Readers & Writers Problem ist wie das Barrieren-Problem eher ein generelles Konzept.
Hierbei werden die Prozesse in zwei Gruppen aufgeteilt. Eine Gruppe sind die Readers (also
lesende Prozesse), wihrend die andere Gruppe die Writers (also schreibende Prozesse) sind.
Eine solche Aufteilung kann man z.B. auf Datenbanksysteme bzw. Zugriffe auf Datenbanken
anwenden. Es gibt Prozesse, welche nur lesend auf die Daten zugreifen, wihrend andere Pro-
zesse die Eintrage in der Datenbank dandern mochten. Der wesentliche Punkt hierbei ist, dass
mehrere Prozesse gleichzeitig auf die Datenbank zugreifen konnen, solange alle nur die Daten
lesen. Die schreibenden Prozesse benotigen hingegen exklusiven Zugriff, um Konsistenz der
Daten zu gewihrleisten. Das Readers & Writers Problem hat somit als Ziel, moglichst paralle-
len Lesezugriff zu ermdglichen und den Schreibzugriff nur sequentiell zu zulassen.

Man kann fiir dieses Problem zwei unterschiedliche Strategien verfolgen, je nachdem welche
der beiden Gruppen von Prozessen hohere Prioritdt beim Zugriff auf die Daten haben soll. Gibt
man den Lesern eine hohere Prioritat als den Schreibern, so miissen die schreibenden Prozesse
warten (sie werden blockiert) solange noch lesende Prozesse vorhanden sind bzw. eintreffen.
Bei umgekehrter Prioritdt werden schreibende Prozesse bevorzugt, sie erhalten den Vorrang
gegeniiber lesenden Prozessen.

Je nach Anwendung kann eine Prioritatswahl vorteilhafter sein als eine andere. Betrachtet man
als Beispiel ein Flugreservierungssystem, so ist es aus Sicht des Betreibers wohl giinstiger den
Schreibern den Vorrang zu geben, gegeniiber solchen Prozessen, die nur nach moglichen Flii-
gen suchen, aber (noch) nicht Fliige buchen wollen: Zum Einen verdient der Betreiber mit ge-
buchten Fliigen mehr Geld, zum Anderen wollen die lesenden Anfragen moglichst schnell {iber
aktuelle Fliige (also nicht ausgebuchte Fliige) informiert werden.

Im Folgenden werden Losungen mit Semaphore fiir beide Prioritdtsvarianten erlautert.

Abbildung enthilt den Code fiir Reader- und Writer-Prozesse, wobei Reader-Prozesse ho-
here Prioritat haben als Writer-Prozesse.
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Initial: countR: atomares Register, am Anfang 0

mutex, mutexR, w: bindre Semaphore, am Anfang 1

Programm fiir Reader:

(1) wait(mutexR);

(2) countR :=countR + 1;

(3) if countR =1 then

4) wait(w);

(5) signal(mutexR);

(6)  Kritischer Abschnitt

(7) wait(mutexR);

(8) countR :=countR - 1;

(9)  if countR =0 then

(10) signal(w);

(11) signal(mutexR);
Programm fiir Writer:

(1) wait(mutex);

(2) wait(w);

(3) signal(mutex);

(4) Kritischer Abschnitt;

(5) signal(w)

Abbildung 3.18: Readers & Writers mit Prioritdit fiir Readers
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Die Implementierung benutzt vier Datenstrukturen: Ein atomares Register countR, welches
die Anzahl der momentanen Reader-Prozesse speichert. Folglich hat countR als anfanglichen
Wert den Wert 0. Der Semaphor mutexR wird benutzt, um den Zugriff auf countR (und auf
den Semaphor w) zu schiitzen, wobei der initiale Wert 1 ist. Des Weiteren wird der Semaphor
w benutzt, um den Zugriff von schreibenden Prozessen zu verhindern, falls lesende Prozesse
vorhanden sind, oder schon ein anderer schreibender Prozess aktiv ist. Der Semaphor w ist mit
1 initialisiert. Der Semaphor mutex dient dazu, dass hochstens ein Schreiber an w warten kann.

Das Programm fiir die schreibenden Prozesse ist einfach: In Zeile (2) priift der Prozess, ob der
Semaphor w belegt ist. Ist dies der Fall, wird der Prozess blockiert und wartet auf die Frei-
gabe. Andernfalls darf der schreibende Prozess den kritischen Abschnitt betreten (Zeile (4)).
Nach Verlassen des kritischen Abschnitts signalisiert dies der schreibende Prozess durch eine
signal-Operation auf dem Semaphor w. Wie spater gezeigt wird , kann der Semaphor w ent-
weder durch einen lesenden Prozess oder durch schreibende Prozesse belegt werden. Schon
jetzt ist offensichtlich, dass stets hochstens ein schreibender Prozess den kritischen Abschnitt
betreten kann. Das Belegen des Semaphors mutex in Zeile (1) und Freigeben in Zeile (3) dient
dazu, dass hochstens ein schreibender Prozess am Semaphor w wartet. Dadurch erhalten Leser
den Vorzug vor Schreibern.

Der Code eines lesenden Prozesses lasst sich wie folgt kommentieren: Zunidchst belegt die-
ser den Semaphor mutexR, um exklusiv auf das Register countR zugreifen zu konnen. In Zeile
(2) wird die gespeicherte Anzahl der lesenden Prozesse um eins erhoht. In den Zeile (3) und
(4) erhilt der erste lesende Prozess eine Sonderrolle (er hatte countR zuvor von 0 auf 1 er-
hoht): Dieser erste Prozess belegt den Semaphor w. Dadurch wartet er entweder darauf, dass
alle schreibenden Prozesse den kritischen Abschnitt verlassen und anschliefSend (oder gleich)
sorgt er durch das Belegen von w dafiir, dass keine weiteren schreibenden Prozesse in den kri-
tischen Abschnitt eintreten konnen, sondern an w blockiert werden. An dieser Stelle konnen
andere lesende Prozesse nicht storen: Der erste lesende Prozess hat zu dem Zeitpunkt als er in
Zeile (4) ist, den Semaphor mutexR immer noch belegt, dadurch kénnen andere lesende Pro-
zesse nicht tiber Zeile (1) hinweg kommen.

In Zeile (5) gibt der lesende Prozess den Semaphor mutexR frei. Dadurch kénnen weitere Leser
in den kritischen Abschnitt eintreten. Nach dem Verlassen des kritischen Abschnitts benutzt
ein Reader-Prozess erneut den Semaphor mutexR, um den Wert von countR exklusiv zu an-
dern. In Zeile (8) erniedrigt er den Wert um 1, die Zeilen (9) und (10) spielen wiederum eine
Sonderrolle: Sie sind nur relevant fiir den letzten Leser. Dieser sorgt dafiir, dass ein eventuell
wartender Writer-Prozess entblockiert wird (mittels der signal(w)-Operation in Zeile (10)).

Dieser Algorithmus gibt den Reader-Prozessen dadurch Prioritdt vor den Writer-Prozessen, da
solange lesende Prozesse im kritischen Abschnitt sind, stets weitere lesende Prozesse ebenfalls
in den kritischen Abschnitt eintreten konnen. Wartende Writer-Prozesse miissen abwarten, bis
der letzte Leser den Semaphor w entblockiert.

In Abbildung|3.19)ist eine weitere Implementierung fiir das Readers & Writers-Problem darge-
stellt, welche Writer-Prozessen den Vorzug vor Reader-Prozessen gibt.

Gegeniiber dem vorherigen Algorithmus wird nun zusitzlich ein atomares Register countW
benutzt, welches die Anzahl der wartenden Writer-Prozesse zdhlt und dessen Zugriff durch den
Semaphor mutexW geschiitzt wird. Der Zahler countR fiir die Anzahl der Reader-Prozesse wird
wie zuvor durch den Semaphor mutexR geschiitzt. Wie vorher wird der Semaphor w benutzt, um
Writer-Prozesse am Eintritt in den kritischen Abschnitt zu hindern, wenn bereits ein weiterer
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Initial:

countR, countW: atomare Register, am Anfang 0
mutexR, mutexW, mutex, w, r: bindre Semaphore am Anfang 1

Programm fiir Reader:

(D
(2)
3)
4
)
(6)
(7
®)
€
(10)
(11)
(12)
(13)

wait(mutex);

wait(r);

wait(mutexR);

countR := countR + 1;

if countR = 1 then wait(w);
signal(mutexR);
signal(y);

signal(mutex);

Kritischer Abschnitt;
wait(mutexR);

countR := countR - 1;

if countR = 0 then signal(w);
signal(mutexR);

Programm fiir Writer:

(D
(2)
3
4
)
(6)
(7
®)
€
(10)
(11)

wait(mutexW);

countW := countW + 1;

if countW =1 thenwait(r);
signal(mutexW);

wait(w);

Kritischer Abschnitt;
signal(w)

wait(mutexW);

countW := countW - 1;

if countW =0 then signal(y);
signal(mutexW);

Abbildung 3.19: Readers & Writers mit Prioritdit fiir Writers
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schreibender oder auch lesende Prozesse im kritischen Abschnitt sind. Neu ist der Semaphor
1, der dazu dient, lesende Prozesse zu blockieren. Der Semaphor mutex erhalt nun eine andere
Aufgabe als zuvor. Diese wird spater erldutert.

Das Programm fiir Writer-Prozesse ldsst sich wie folgt erlautern: Zeilen (5) bis (7) sind genau
wie vorher: Nur wenn der schreibende Prozess den Semaphor w hilt, darf er in den kritischen
Abschnitt. In den Zeile (1) bis (4) wird der Zdahler countW (die Anzahl der schreibenden Prozes-
se, die in den kritischen Abschnitt wollen) exklusiv durch Schutz mittels des Semaphors mu-
texW erhoht. Der erste schreibende Prozess erhilt in der Zeile (3) eine Sonderrolle: Er wartet
am Semaphor r zum Einen darauf, dass keine Leser im kritischen Abschnitt sind und zum An-
deren (sobald er nicht mehr blockiert ist) sorgt er dafiir, dass kein schreibender Prozess mehr
in den kritischen Abschnitt gelangt, solange noch schreibende Prozesse vorhanden sind. In
Zeilen (8)-(10) wird die Zahl der schreibenden Prozesse (exklusiv durch Schutz mit mutexW)
erniedrigt. Der letzte schreibende Prozess gibt den Zugriff fiir lesende Prozesse mittels der si -
gnal(r)-Operation frei.

Fiir die Betrachtung des Reader-Programms kann man zunéchst feststellen, dass bis auf Zei-
len (1), (2), (7) und (8) die Funktionalitdt wie vorher ist. Die wait(r)- und signal(r)-Aufrufe
dienen dazu, lesende Prozesse zu blockieren, falls schreibende Prozesse vorhanden sind. Die
beiden darum geschachtelten Aufrufe fiir den Semaphor mutex dienen dazu, dass hochstens
ein lesender Prozess am (blockierten) Semaphor r wartet. Dadurch erhalten schreibende Pro-
zesse den Vorzug gegeniiber lesenden Prozessen: Wenn der erste Writer-Prozess in seiner Zeile
(3) die wait(r)-Operation durchfiihrt, kann hochstens noch ein Leser bereits an r blockiert
warten. Wiirden die Operationen fiir mutex weggelassen, konnten dort beliebig viele lesende
Prozesse warten und mit dem ersten schreibenden Prozess konkurrieren. Des Weiteren lasst
sich feststellen, dass solange schreibende Prozesse vorhanden sind, diese stets Vorzug vor den
lesenden haben, da der Semaphor r erst freigegeben wird, wenn der letzte schreibende Prozess
den kritischen Abschnitt verlasst.

3.5 Monitore

In diesem Abschnitt wird eine weitere Programmierabstraktion — so genannte Monitore — er-
lautert. Obwohl sich mit Semaphore viele Probleme der nebenldufigen Programmierung relativ
elegant und einfach 16sen lassen, haben Semaphore einige Nachteile. Zum Beispiel widerspre-
chen sie dem Prinzip der strukturierten Programmierung: Sobald ein signal-Aufruf am En-
de fehlt, kann ein (globaler) Deadlock des Programms auftreten, oder auch umgekehrt: fehlt
ein wait-Aufruf vor dem Zugriff auf kritische Abschnitte, so konnen Race Conditions auftre-
ten. Das Problem hierbei ist, dass es die Aufgabe des Programmierers ist, dafiir zu sorgen, dass
immer die entsprechenden wait- und signal-Operationen vorhanden sind. Deswegen wa-
re es vorteilhafter, wenn die Programmstruktur (Syntax) den Programmierer dazu zwingt, die
entsprechenden Operationen richtig zu benutzen. Monitore setzen an diesem Punkt an. Sie
verfolgen dabei das Paradigma der strukturierten Programmierung, wie es auch bei der Ob-
jektorientierten Programmierung zu finden ist: ein Monitor besteht aus Daten (Attribute) und
Methoden, welche die Werte der Attribute lesen und verandern diirfen.

In Abbildung ist eine Monitor-Definition fiir ein Bankkonto angegeben. Mit dem Schliis-
selwort monitor wird eine Monitor-Definition eingeleitet. AnschliefSend werden die Attribute,
danach die Methoden definiert.
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monitor Konto {
int Saldo;
int Kontonummer;
int Kundenld

abheben(int x) {
Saldo := Saldo - x;

}

zubuchen(int x) {
Saldo := Saldo + x;

}
}

Abbildung 3.20: Monitor fiir ein Bankkonto

Der Konto-Monitor verfiigt tiber Attribute fiir den Kontostand, die Kontonummer und eine Kun-
denidentifikationsnummer. Es existieren zwei Methoden: Eine, um einen Betrag dem Konto gut
zu schreiben, und eine weitere Methode zum Abbuchen eines Betrages.

Wird eine Monitor-Methode aufgerufen (z.B. Konto.abheben(10)), so wird implizit sicherge-
stellt, dass stets nur eine Methode zur gleichen Zeit atomar ausgefiihrt wird. Hierfiir gibt es
einen Monitor-Lock, den nur ein Prozess zu einer Zeit belegen kann. Beim Aufruf der Monitor-
Methode versucht der Prozess den Monitor-Lock zu belegen. Ist dieser frei, so wird er belegt, die
Methode ausgefiihrt und anschliefSend der Lock wieder freigegeben. Ist der Lock belegt, so reiht
sich der Prozess in die Menge der wartenden Prozesse ein (und wird blockiert). Beim Freigeben
des Locks wird einer der wartenden Prozesse entblockiert. Je nach Implementierung kann die
Menge der wartenden Prozesse als FIFO-Queue oder auch als einfache Menge implementiert
sein.

Die Grafik in Abbildung stellt einen Monitor symbolisch dar. Am Eingang gibt es eine
Queue von wartenden Prozessen und nur ein Prozess hat Zugriff auf die Monitorvariablen. Hier-
bei ist zu erwahnen, dass der Zugriff auf die Monitor-Attribute ausschliefSlich iiber Monitor-
Methoden erlaubt ist (d.h. der direkte Zugriff ist verboten).

Allgemein lasst sich der wechselseitige Ausschluss mithilfe eines Monitors implementieren,
indem alle Variablen des kritischen Abschnitts durch den Monitor iiberwacht werden, d.h.
als Attribute des Monitors definiert werden. Abbildung zeigt eine solche Implementie-
rung: Der Monitor Mutex enthélt die Variablen des kritischen Abschnitts und die Methode
inKritischenAbschnitt (diese kann evtl. Parameter erhalten, um entsprechende Werte zu iiber-
geben). Durch den Monitor ist sichergestellt, dass nur ein Prozess gleichzeitig im kritischen Ab-
schnitt ist, da nur ein Methodenaufruf zu gleicher Zeit ausgefiihrt wird. Die Implementierung
ist auch Deadlock-frei, da stets einer der nebenldaufigen Aufrufe durchgefiihrt wird. Starvation-
Freiheit ist nur garantiert, wenn der Monitor-Lock durch eine FIFO-Queue verwaltet wird, was
nicht immer der Fall ist.

Die bisher definierten Monitore beheben zwar das Problem der Semaphore, da kein explizi-
tes signal und wait notwendig ist, um wechselseitigen Ausschluss zu Programmieren, al-
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Entry-Queue
O /
O
O T
Monitor
Variablen

O

- /

O Wartende (blockierte) Prozesse
O Prozess im Monitor

Abbildung 3.21: Schematische Darstellung eines einfachen Monitors

monitor Mutex {
Variablen des kritischen Abschnitts

inKritischenAbschnitt(...) {
Kritischer Abschnitt;

}
}

Prozess i:

loop forever

(1) Restlicher Code

(2) Mutex.inKritischenAbschnitt()
end loop

Abbildung 3.22: Mutual-Exclusion mit einem Monitor

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 89

Stand: 19. Februar 2021




3 Programmierprimitiven

lerdings fehlen noch einige wichtige Funktionalitidten, die Semaphore zur Verfiigung stellen.
Viele Losungen zu den Problemen der nebenldaufigen Programmierung benotigen das explizite
Blockieren von Prozessen, bis eine Bedingung erfiillt ist. Ein Beispiel hierfiir ist zum Beispiel
der bounded Buffer fiir das Erzeuger/Verbraucher-Problem: Der Puffer muss so programmiert
sein, dass ein Erzeuger blockiert wird, falls der Puffer voll ist und analog muss ein Verbrau-
cher blockiert werden, falls der Puffer leer ist. Die bisherige Monitor-Definition erlaubt hierfiir
keine Implementierung. Deshalb stellen Monitore weitere Konstrukte zur Verfiigung, um das
explizite Blockieren und Entblockieren von Prozessen zu bewerkstelligen. Man unterscheidet
hierbei zwei verschiedene Arten von Monitoren: Zum einen gibt es Monitore, die so genann-
te Condition Variablen zur Verfligung stellen, zum anderen gibt es Monitore mit so genannten
Condition Expressions. Hier wird sich hauptsachlich mit den gebrduchlicheren Condition Varia-
blen beschiftigt und spater kurz auf Condition Expressions eingegangen.

3.5.1 Monitore mit Condition Variablen

Eine Condition Variable ist eine FIFO-Queue auf die im Monitor mithilfe der vordefinierten Ope-
rationen waitC, signalC und emtpy zugegriffen werden kann. Eine Condition Variable wird
im Attribut-Definitionsblock mit dem Schliisselwort condition definiert. Nach dem Schliis-
selwort folgt der Name der zu definierenden Condition Variable. Dieser Name wird hdufig so
gewdhlt, dass er der Bedingung entspricht, auf deren Erfiillung gewartet wird. Hierbei ist zu
beachten, dass es sich trotz allem nur um einen Variablennamen handelt, d.h. es gibt keine
logische Verbindung zwischen dem Namen und der Bedingung.

Im Folgenden wird die Semantik der drei verfligharen Operationen fiir Condition Variablen be-
schrieben. Schon jetzt sei erwahnt, dass Unterschiede zwischen den von Semaphore bekannten
Operationen wait und signal und den Operationen signalC und waitC fiir Condition Va-
riablen bestehen.

Die empty-Operation priift, ob die Queue zur Condition Variable leer ist, d.h. ob es wartende
Prozesse gibt. In Pseudo-Code lésst sich dies fiir die Condition Variable cond schreiben als:

empty(cond) {
return(cond = empty);

}

Die waitC-Operation fiihrt dazu, dass der aufrufende Prozess blockiert wird und sich in die
Warteschlange der Condition Variable hinzufiigt. Da die Operation innerhalb eines Monitors
ausgefiihrt wird, hat der aufrufende Prozess zum Zeitpunkt des Aufrufs den Lock des Monitors
belegt. Da der Prozess nun blockiert wird, gibt er durch die waitC-Operation den Lock frei.

Sei P der aufrufende Prozess, cond eine Condition Variable im Monitor monitor und sei moni-

tor.lock der implizite Lock des Monitors (der Lock zur Entry-Queue). Die Semantik von waitQ
lasst sich durch den folgenden Pseudo-Code beschreiben (der atomar ausgefiihrt wird):

waitC(cond) {
cond := append(cond,P); //Prozess wird zur Queue hinzugefligt
P.state := blocked; //Prozess blockiert
monitor.lock :=release; //Monitor-Lock wird freigegeben

}
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Die signalC-Operation entblockiert den ersten Prozess in der Warteschlange. Sind keine Pro-
zesse vorhanden, so ist die signalC-Operation wirkungslos. In Pseudo-Code ladsst sich dies
schreiben als:

signalC(cond) {
if cond # empty then
Q :=head(cond); //Erster Prozess der Queue
cond := tail(cond); //wird aus Queue entfernt
Q.state := ready; //und entblockiert
1

Allerdings entsteht hierbei ein Problem. Der Monitor sichert zu, dass stets nur ein Prozess in
einer Monitor-Methode Berechnungen ausfiihren darf. Mit der bis hierhin spezifizierten Se-
mantik, konnen aber beide Prozesse — der signalC aufrufende Prozess und der entblockierte
Prozess — weiter rechnen. Das Problem wird durch die Annahme gelost, dass der signalC auf-
rufende Prozess den Lock an den entblockierten Prozess abgibt. D.h. der signalC aufrufende
Prozess wird blockiert, und muss erneut den Lock des Monitors erlangen. Fiir die meisten Al-
gorithmen spielt dies keine so grofie Rolle, da signalC die letzte Operation einer Methode ist.
Spiter wird jedoch genauer auf das Problem und verschiedene Losungen dafiir eingegangen.

Als Beispiel fiir die Verwendung von Monitoren wird die Implementierung eines Semaphors
mithilfe von Monitoren betrachtet. Der Code ist in Abbildung dargestellt.

monitor Semaphore {
ints:=k;
condition notZero;

wait() {
if s=0then
waitC(notZero)
si=s-1

}

signal() {
s:=s+1
signalC(notZero)
1
}

Abbildung 3.23: Semaphore-Simulation mit einem Monitor

Die S.V-Komponente des Semaphors wird durch die Monitor-Variable s reprasentiert. Die Con-
dition Variable notZero wird benutzt, um darauf zu warten, dass s einen Wert ungleich O er-
hilt. Die implementierte wait-Operation testet, ob s den Wert 0 hat. Ist dies der Fall, so war-
tet der Prozess an der Condition Variable notZero. Wenn s einen Wert grofSer 0 hat und nach
dem Entblockieren eines vorher blockierten Prozess wird der Wert s um 1 verringert. Das Er-
niedrigen ohne vorheriges Blockieren entspricht dem Verhalten eines Semaphors, der andere
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Fall sieht zunachst falsch aus. Die Korrektheit sieht man jedoch beim Erlautern der signal-
Implementierung: Hier wird zunichst stets der Wert von s erhoht und anschliefSsend ein blo-
ckierter Prozess entblockiert. Beachte, dass signalC wirkungslos ist, wenn es keine blockier-
ten Prozesse gibt. Da signal den Wert von s auch dann erhoht, wenn ein Prozess entblockiert
wird, und der entblockierte Prozess (innerhalb von wait()) den Wert von s wieder erniedrigt,
ergibt sich insgesamt, dass der Wert von s in diesem Fall gleich bleibt. Dadurch ist die Imple-
mentierung des Semaphors korrekt.

Vergleicht man die wait- und signal-Operationen von klassischen Semaphore und die
waitC- und signalC-Operationen von Monitoren, so lassen sich die Unterschiede in der fol-
genden Tabelle festhalten:

Semaphore Sem

wait(Sem) kann zum Blockieren fiihren,
muss aber nicht (wenn S.V > 0 kein Blo-
ckieren, sondern Erniedrigen von S.V)

Monitore (Condition Variable cond)
waitC(cond) blockiert den aufrufenden
Prozess stets

signal(Sem) hat stets einen Effekt: Ent-
blockieren eines Prozesses aus S.M oder
Erhohen von Sem.V

signalC(cond) kann effektlos sein: Ent-
weder wird ein Prozess der Queue cond
entblockiert, oder - wenn cond leer ist —

ist kein Effekt zu beobachten.

3.5.1.1 Monitorlosung fiir das Erzeuger / Verbraucher-Problem

In diesem Abschnitt betrachten wir eine Losung fiir das Erzeuger/Verbraucher-Problem mit-
hilfe eines Monitors. Der Code fiir einen Puffer mit begrenztem Platz (bounded buffer) ist in
Abbildung dargestellt.

Der Monitor hat als tiberwachte Objekte eine Liste buffer (vom Typ bufferType). Die maximale
GrofSe des Puffers ist direkt als Zahl NV kodiert. Es werden zwei Condition Variablen benutzt.
An der Condition Variable notFull wird gewartet, falls der Puffer voll ist, und an der Condition
Variable notEmpty wird gewartet, falls der Puffer leer ist. Die produce-Methode priift zunachst,
ob die Lange des Puffers gleich zur maximale Grofie NV ist. Ist dies der Fall, so ist der Puffer voll
und der erzeugende Prozess wartet an der Condition Variable notFull darauf, dass der Puffer
wieder nicht voll ist. AnschliefSend hangt der Erzeuger sein erzeugtes Element an die Liste an
und ruft zuletzt signalC(notEmpty) auf, um zu signalisieren, dass der Puffer nicht leer ist.
Dadurch wird ein wartender Verbraucher entblockiert (falls mindestens einer vorhanden ist).
Die consume-Methode priift zundchst, ob der Puffer leer ist. Ist dies der Fall, so wird der auf-
rufende Prozess blockiert und wartet an der Condition Variable notEmpty darauf, dass wieder
Elemente in den Puffer eingefiigt werden. AnschliefSend (oder sofort) wird das erste Element
aus der Liste entfernt, eine signalC-Operation fiir die Condition Variable notFull ausgefiihrt,
um einen wartenden Erzeuger zu wecken und schliefSlich der erste Wert des Puffers als Ergebnis
zuriick gegeben.

Die Programme fiir den Erzeuger und fiir den Verbraucher sind einfach zu erkldren. Sie be-
nutzen die entsprechenden Methoden des Monitors BoundedBuffer, um Elemente dem Puffer
hinzu zu fligen bzw. vom Puffer zu entfernen.
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monitor BoundedBuffer {
bufferType buffer := empty;
condition notEmpty;
condition notFull;

produce(v) {
if length(buffer) = N then
waitC(notFull);
buffer := append(v,buffer);
signalC(notEmpty);

}

consume() {
if length(buffer) = 0 then
waitC(notEmpty)
w := head(buffer);
buffer := tail(buffer);
signalC(notFull)
return(w); }

1
Code des Erzeugers: Code des Verbrauchers:
loop forever loop forever
(1) erzeuge e (1) e := BoundedBuffer.consume();
(2) BoundedBuffer.produce(e) (2) verbrauche e;
end loop end loop

Abbildung 3.24: Bounded Buffer als Monitor
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3.5.2 Verschiedene Arten von Monitoren

Bevor weitere Monitor-Losungen zu klassischen Problemen der nebenldufigen Programmie-
rung prasentiert werden, wird das bereits erwdhnte Problem nach einer signalC-Operation
betrachtet: Hier ist zum Einen unklar, welcher Prozess den Monitor-Lock nach dem Entblo-
ckieren erhalt. Zum Anderen ist nicht klar, wo (d.h. an welcher Queue) der Prozess, der den
Monitor-Lock nicht erhilt, warten muss.

Um das Problem genauer zu erldutern, wird das Modell von Monitoren verfeinert. Eine Conditi-
on Variable besteht nicht mehr aus nur einer Queue, sondern verwendet drei Warteschlangen:
Die Condition-Queue (es gibt eine pro Condition-Variable), der Wait-Queue und der Signal-
Queue (diese gibt es einmal pro Monitor). Diese werden wie folgt verwendet:

Condition-Queue: An der Condition-Queue warten die durch waitC blockierten Prozesse. Die-
se Queue ist jene Warteschlange, die wir eigentlich schon kennen und in der vorherigen
Monitor-Spezifikation implizit benutzt haben.

Wait-Queue: Wird eine signalC-Operation ausgefiihrt und die Condition-Queue ist nicht leer,
dann wird der erste wartende Prozess der Condition-Queue in die Wait-Queue eingefiigt.

Signal-Queue: Der Prozess der signalC ausfiihrt, wird in die Signal-Queue eingereiht, falls er
einen Prozess der Condition-Queue entblockiert hat.

Fiir jede Condition Variable gibt es eine Condition Queue, und pro Monitor eine Wait-, eine
Signal- und eine Entry-Queue. An der Entry-Queue warten jene Prozesse die den Monitor zum
ersten Mal betreten wollen.

Abbildung[3.25veranschaulicht den Monitor mit den drei globalen Queues und den Condition
Queues.

Das so entstandene Modell geht nun davon aus, dass nach einer entblockierenden signalC-
Operation zunichst keiner automatisch den Monitor-Lock erhilt, sondern alle am Monitor
Lock wartenden Prozesse diesen neu belegen konnen (das sind die Prozesse an der Entry-, der
Wait- und der Signal-Queue). Man kann diesen drei unterschiedlichen Warteschlangen Priori-
tiaten zuordnen, die angeben welche Prozesse an welche Queue zuerst den Monitor-Lock bele-
gen diirfen. Die Priorititen werden wie folgt bezeichnet:

» F fiir die Entry-Queue
o W fiir die Wait-Queue
S fiir die Signal-Queue
Hohere Prioritdt bedeutet, dass die entsprechende Queue Vorzug vor der anderen Queue erhalt.

Vergleicht man die drei Prioritdten, so kann man 13 verschiedene Konstellationen untersuchen.
In Abbildung ist eine Tabelle mit allen 13 Moglichkeiten dargestellt.

Kombinationen in denen die Entry-Queue eine hohere Prioritit hat als die Wait- und die Signal-
Queue (Moglichkeiten 7, 12 und 13 in der Tabelle) sind wenig sinnvoll, da Prozesse, die den Mo-
nitor bereits betreten hatten, moglicherweise beliebig lange warten miissen, denn neu hinzu-
kommende Prozesse konnen diese stets ,iiberholen®. Auch die Moglichkeiten 8-11 sind wenig
sinnvoll, da in diesen Fillen die Entry-Queue hohere Prioritédt hat als eine der beiden anderen
Queues. Dadurch konnen erneut ,alte” Prozesse durch ,neue” Prozesse beliebig oft iiberholt
werden.

Die klassische Definition von Monitoren lédsst sich durch die 6. Moglichkeit beschreiben, d.h.
E < S < W. Bei dieser Variante wird nach einer signalC-Operation sofort der Monitor-Lock
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Abbildung 3.26: 13 Moglichkeiten fiir die Verteilung der Prioritdten
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an den entblockierten Prozess libergeben. Wenn dieser Prozess den Monitor verldsst, darf der
signalisierende Prozess weiter rechnen. Neue Prozesse haben die niedrigste Prioritdt. Monitore
mit dieser Strategie werden als Signal and Urgent Wait-Monitore bezeichnet. Alternativ sagt
man auch, der Monitor erfiillt die Immediate Resumption Requirement.

Die Bezeichnung (soweit bekannt) fiir andere Kombinationen sind in der Tabelle zu finden. Er-
wihnenswert ist noch die zweite Konstellation, d.h. E = W < S. In diesem Fall darf der signa-
lisierende Prozess weiter rechnen. Der entblockierte Prozess wird genauso behandelt wie ein
neuer Prozess. Diese Strategie wird in Java verwendet (dies wird spater noch genauer erlautert).
Problematisch bei dieser Variante ist, dass zum Zeitpunkt zu dem der entblockierte Prozess
weiter rechnen darf, die beim Entblockieren wahre Bedingung mittlerweile wieder falsch sein
kann. Deshalb wird bei solchen Monitoren ein zirkulares Priifen der Bedingung durchgefiihrt.
Wurde die Bedingung in der Zwischenzeit wieder falsch, so wartet der Prozess erneut. Betrach-
te als Beispiel eine Methode, die den Wert der Variablen s erst dann erniedrigt, wenn dieser
ungleich zu Null ist. Die Condition Variable sIstNichtNull wird verwendet, um darauf zu war-
ten, dass s ungleich Null wird. Das zirkulare Priifen der Bedingung ldsst sich dann ausdriicken
als:

whiles=0do
waitC(sIstNichtNull);
s:=s-1;

Das Fazit dieser verschiedenen Monitor-Varianten sollte sein, dass man je nach Monitor-
Implementierung der jeweiligen Programmiersprachen leicht andere Programme schreiben
muss. Man sollte sich daher bewusst sein, dass nicht alle Monitor-Implementierungen genau
das gleiche Verhalten haben.

3.5.3 Monitore mit Condition Expressions

Wie bereits erwidhnt, gibt es Monitore die keine Condition Variablen haben, sondern so genann-
te Condition Expressions. Hierbei handelt es sich um Boolesche Ausdriicke, auf deren Wahrheits-
gehalt direkt mit der waitCE Operation getestet werden kann. Die Operation wird mit waitCE
bezeichnet, um sie von den anderen wait-Operationen zu unterscheiden. Ist der Boolesche Aus-
druck falsch, so wartet der Prozess (er wird blockiert und in eine entsprechende Warteschlange
eingefiigt).

Fiir Condition Expressions gibt es keine signal-Operation. Stattdessen werden warten-
de Prozesse automatisch vom Laufzeitsystem entblockiert, sobald der Boolesche Ausdruck
wahr wird. Hierbei gibt es wie bei Condition Variablen mehrere Moglichkeiten, wann die-
se Prozesse den Monitor-Lock erhalten. Hierauf wird jedoch nicht weiter eingegangen. Zum
Schluss der Betrachtung von Condition Expressions wird eine Implementierung fiir das
Erzeuger/Verbraucher-Problem mit einem Bounded Buffer unter Verwendung von Condition
Expressions vorgestellt. Hierbei wird davon ausgegangen, dass blockierte Prozesse sofort den
Monitor-Lock erhalten, wenn der entsprechende Boolesche Ausdruck wahr wird.

Abbildung zeigt die Implementierung des Puffers und den Code fiir den Erzeuger und den
Verbraucher.
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monitor BoundedBuffer {
bufferType buffer := empty;

produce(v) {
waitCE(length(buffer) < N); // Puffer voll?
buffer := append(v,buffer);

}

consume() {
waitCE(length(buffer) > 0); // Puffer leer?
w := head(buffer);
buffer := tail(buffer);
return(w); }

1
Code des Erzeugers: Code des Verbrauchers:
loop forever loop forever
(1) erzeuge e (1) e := BoundedBuffer.consume();
(2) BoundedBuffer.produce(e) (2) verbrauche e;
end loop end loop

Abbildung 3.27: Bounded Buffer als Monitor mit Condition Expressions
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3.6 Einige Anwendungsbeispiele mit Monitoren

In diesem Abschnitt werden Implementierungen fiir klassische Probleme der nebenldaufigen
Programmierung mit Monitoren erldutert. Dabei werden Monitore mit Condition Variablen und
der ,Immediate Resumption Requirement verwendet, d.h. es werden die Priorititen £ < S <
W angenommen.

3.6.1 Das Readers & Writers Problem

Wie bereits in Abschnitt erldutert besteht das Readers & Writers-Problem darin, mog-
lichst vielen Prozessen parallelen Lesezugriff zu gewidhren, wiahrend schreibende Prozesse ex-
klusiven Zugriff auf den kritischen Abschnitt (die Datenbank 0.4.) benétigen. In Abbildung(3.2§|
ist eine Monitor-Implementierung fiir das Readers & Writers-Problem dargestellt. Der Moni-
tor benutzt zwei Variablen vom Typ int, um die Anzahl der lesenden und der schreibenden
Prozesse zu zdhlen (Variablen countR und countW). AufSerdem werden zwei Condition Varia-
blen benutzt: okToWrite und okToRead. An der ersten Condition Variablen okToWrite werden
Writer-Prozesse warten, wiahrend an der zweiten Condition Variablen okToRead lesende Pro-
zesse darauf warten, mit dem Lesen zu beginnen.

Der Monitor beinhaltet vier Methoden: Jeweils eine Methode zum Starten des Lese- bzw.
Schreibzugriffs und jeweils eine Methode nach dem Beenden des Lese- bzw. Schreibzugriffs.
Beachte, dass das eigentliche Lesen nicht innerhalb des Monitors geschehen darf, da dann
die Monitoreigenschaften dazu fiihren wiirden, dass maximal ein Prozess gleichzeitig lesend
zugreifen darf. Eine Erlauterung fiir die beiden Methoden fiir Writer-Prozesse ist: In der Me-
thode startWrite() priift ein Writer-Prozess zunichst, ob beide Zihler countR und countW den
Wert 0 haben. Ist dies der Fall, so wird der Zdhler countW auf 1 gesetzt und anschliefSend
darf der Writer-Prozess den kritischen Abschnitt betreten. In den anderen Fillen muss der
Writer-Prozess an der Condition Variablen okToWrite warten. Nach Verlassen des kritischen
Abschnitts ruft ein Writer-Prozess die Methode endWrite() auf. Innerhalb dieser Methode wird
zundchst die Zahlvariable countW um 1 erniedrigt. AnschliefSend wird die empty-Methode ver-
wendet, um festzustellen, ob es wartende Lese-Prozesse gibt. Ist dies nicht der Fall, so darf
der nidchste Writer-Prozess den kritischen Abschnitt betreten. Anderenfalls wird ein Reader-
Prozess entblockiert.

Nun werden die Methoden fiir Reader-Prozesse betrachtet: In der Methode startRead() testet
ein lesender Prozess zunachst, ob ein schreibender Prozess bereits im kritischen Abschnitt ist
(dann ist countW # 0) oder ob es wartende Writer-Prozesse gibt. In beiden Féllen wartet der
lesende Prozess an der Condition Variable okToRead. Anschliefsend (oder sofort, wenn nicht
gewartet werden musste) wird der Zahler countR inkrementiert. Mithilfe des letzten Befehls der
startRead()-Methode entblockiert ein Reader, der gleich in den kritischen Abschnitt treten darf,
einen weiteren Reader. Dies setzt sich kaskadierend fort, so dass alle wartenden Leseprozesse
gleichzeitig in den kritischen Abschnitt eintreten konnen. Die endRead()-Methode wird nach
dem Verlassen des kritischen Abschnitts aufgerufen. Der Zahler countR wird dekrementiert und
der letzte verlassende Prozess entblockiert einen eventuell vorhandenen Writer-Prozess.
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Monitor-Definition:

monitor RW {
int countR, countW :=0;
condition okToWrite, okToRead;

startRead() {
if countW # 0 or not(empty(okToWrite))
then waitC(okToRead);
countR := countR + 1;
signalC(okToRead);

}

endRead() {
countR := countR - 1;
if countR = 0 then signalC(okToWrite);

}

startWrite() {
if countR # 0 or countW # 0
then waitC(okToWrite);
countW := countW + 1;

}

endWrite() {
countW := countW - 1;
if empty(okToRead)
then signalC(okToWrite);
else signalC(okToRead);

1
}
Programm des Readers: Programm des Writers:
(1) RW.startRead(); (1) RW.startWrite();
(2) Lese; (2) Schreibe;
(3) RW.endRead(); (3) RW.endWrite();

Abbildung 3.28: Readers & Writers mit Monitor
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3.6.2 Die speisenden Philosophen

Eine mogliche Losung fiir das Problem der speisenden Philosophen unter Zuhilfenahme von
Monitoren ist in Abbildung[3.29|dargestellt. Da keine Semaphore benutzt werden sollen (bzw.
konnen), werden die Gabeln nicht explizit dargestellt. Stattdessen erhilt jeder Philosoph einen
Eintrag im forks-Feld. Der Eintrag forks[:] gibt an wieviele der maximal zwei Gabeln momentan
dem Philosophen mit Nummer i zur Verfiigung stehen. Ein Philosoph kann nur dann essen,
wenn beide seiner Gabeln verfiigbar sind, d.h. forks[:]=2 erfiillt ist.

Die Operationen i + 1 und i — 1 sind dabei ,modulo N “ gemeints, sodass i — 1 fiir i = 1 die Zahl
N und i + 1 fiir: = 1 die Zahl 1 liefert.

monitor Forks {
constant anzahlPhil := NV;
int array [1,...,anzahlPhil] forks :=[2,...,2];
condition array [1,..., anzahlPhil] okToEat;

takeForks(i) {
if forks[i] # 2 then waitC(okToEat[i]);
forks[i+1] := forks[i+1]-1;
forks[i-1] := forks[i-1]-1;}
releaseForks(i) {
forks[i+1] := forks[i+1]+1;
forksJ[i-1] := forks[i-1]+1;
if forks[i+1] = 2 then signalC(okToEat[i+1]);
if forks[i-1] = 2 then signalC(okToEat[i-1]);}
}

Programm des Philosophen i:

loop forever

(1) Denke;

(2) Forks.takeForks(i);
(3) Esse;

(4) Forks.releaseForks(i);
end loop

Abbildung 3.29: Monitor-Implementierung fiir die speisenden Philosophen

Ein Philosoph ruft die Monitor-Methode takeForks(:) auf, bevor er essen kann. Innerhalb der
Methode wird zunichst getestet, ob beide Gabeln vorhanden sind. Ist dies der Fall, so schnappt
sich der Philosoph die Gabeln und erniedrigt die Gabel-Eintriage seines linken und seines rech-
ten Nachbarn. Sind nicht gentligend Gabeln vorhanden, so blockiert der Philosoph an der Con-
dition Variable okToEat[i].

Nachdem der Philosoph das Essen beendet hat, ruft er die releaseForks-Methode auf. Zunichst
legt er die Gabeln ab und erhoht die fork-Eintrage seiner Nachbarn (diese haben jetzt jeweils
wieder eine Gabel mehr). In den letzten beiden if-Abfragen schaut der Philosoph nach, ob
seinen Nachbarn nun zwei Gabeln zur Verfligung stehen. Ist dies der Fall, so wird der ent-
sprechende Philosoph entblockiert. Beachte, dass von der Inmediate Resumption Requirement
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ausgegangen wird, d.h. wenn der erste der beiden Nachbarn entblockiert wird, so wird dieser
die forks-Eintrdge modifizieren, bevor der signalisierende Prozesse die forks-Eintrage seines
anderen Nachbarn abfragt.
Man kann nachweisen, dass diese Implementierung tatsdchlich Deadlock-frei ist. Starvation-
Freiheit gilt hingegen nicht.

3.6.3 Das Sleeping Barber-Problem

Das Sleeping Barber-Problem wurde bereits in Abschnitt[3.4.4]beschrieben. In Abbildung
ist eine Implementierung fiir das Problem mithilfe eines Monitors angegeben.

Friseur:

loop forever
Barbershop.nehmeKunden();
Frisiere;
Barbershop.beendeKunden();

monitor Barbershop {

int wartend:= 0;

condition kundenVorhanden;
condition friseurBereit;
condition ladenVerlassen;

// Methoden fiir den Friseur

nehmeKunden() {

if wartend =0 then
waitC(kundenVorhanden);

wartend := wartend - 1;

signalC(friseurBereit)}

beendeKunden() {
waitC(ladenVerlassen)}

// Methoden fiir den Kunden

bekommeFrisur() {

if wartend < N then
wartend := wartend + 1;
signalC(kundenVorhanden)
waitC(friseurBereit)
return(True);

else return(False);}

verlasseLaden(){
signalC(ladenVerlassen)}

}

Kunde:
if Barbershop.bekommeFrisur()
then
erhalte Frisur;
Barbershop.verlasseLaden();

Abbildung 3.30: Sleeping Barber mit Monitor

Der Friseur lauft in einer Endlosschleife und ruft zunachst die Monitor-Methode nehmeKun-
den() auf. Hierbei priift er anhand der Ziahlvariablen wartend, ob wartende Kunden vorhanden
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sind. Ist dies nicht der Fall, so wartet der Friseur an der Condition Variable kundenVorhan-
den. Sobald er entblockiert wird, dekrementiert der Friseur die Anzahl der wartenden Kunden
und signalisiert einem Kunden, dass er bereit ist, ihn dran zu nehmen (durch eine signalC-
Operation auf der Condition Variable friseurBereit). Nachdem der Friseur den Kunden frisiert
hat, ruft er die Methode beendeKunden() auf. Hierbei wartet er an der Condition Variable la-
denVerlassen, bis der gerade frisierte Kunde ihm signalisiert, dass er den Laden verlassen hat.

Die Kundenprozesse sind fiir diese Losung durchnummeriert, so dass jeder Kunde eine eindeu-
tig Zahl erhalt. Der Kunde ruft zundchst die Monitor-Methode bekommeFrisur auf. Zundchst
priift der Kunde, ob schon n Kunden warten. Ist dies der Fall, so verlasst er den Laden sofort.
Andernfalls erhoht er die Anzahl der wartenden Kunden, signalisiert dem Friseur, dass Kunden
vorhanden sind und wartet an der Condition Variable friseurBereit darauf, dass der Friseur ihn
dran nimmt. Je nachdem, ob alle Warteplatze belegt waren oder nicht, liefert die Methode be-
kommeFrisur() False oder True zuriick. Nur wenn der Wert True zurtick geliefert wird, erhilt der
Kunde seine neue Frisur und ruft anschliefSend die Methode verlasseLaden auf, um dem Friseur
zu signalisieren (an der Condition Variable ladenVerlassen), dass er den Laden verlassen hat.

3.6.4 Barrieren

Barrieren werden fiir Algorithmen benutzt, die in mehreren Phasen ablaufen, und bei denen es
notwendig ist, dass vor dem Eintreten aller Prozesse in die nachste Phase zuvor gewartet wird,
bis alle Prozesse die vorherige Phase beendet haben. In Abbildung[3.31]ist eine Implementie-
rung fiir eine Barriere mittels einem Monitor angegeben. Diese benutzt eine neue Operation
auf Condition Variablen, die bisher nicht definiert war:

Die Operation signalALllC(cond) entblockiert samtliche Prozesse, die an der Condition
Queue der Condition Variable cond warten und fiigt sie in die Wait-Queue ein. Dieser Schritt
geschieht atomar.

Die Monitor-Implementierung verwendet eine Condition Variable alleAngekommen, eine Va-
riable angekommen zum Zihlen der an der Barriere eingetroffenen Prozesse und eine Variable
maxProzesse, die die Anzahl der zu synchronisierenden Prozesse angibt.

Ein Prozess fiihrt am Ende seiner Phase einen Aufruf der Methode barrier() aus. Innerhalb die-
ser Methode wird zunédchst angekommen inkrementiert. AnschliefSend warten die Prozesse an
der Condition Variable alleAngekommen, bis auf den letzten Prozess: Dieser Prozess setzt an-
gekommen auf 0 und ruft die signalALLlC-Operation auf der Condition Variable alleAnge-
kommen aus, wodurch alle wartenden Prozesse in die nidchste Phase eintreten diirfen.

3.7 Monitore in Java

In diesem Abschnitt wird kurz erldutert, wie Monitore in Java implementiert sind und welche
Besonderheiten bei der Benutzung von Monitoren in Java zu beachten sind.

Es gibt in Java kein eigenes Konstrukt, um Monitore zu definieren. Vielmehr kann jedes Ob-
jekt wie ein Monitor benutzt werden, d.h. zu jedem Objekt ist ein Lock assoziiert. Um exklu-
siven Zugriff auf ein Objekt zu garantieren, miissen die entsprechenden Methoden mit dem
Schliisselwort synchronized modifiziert werden. Semantisch bedeutet dies, dass eine mit
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monitor Barrier {
int angekommen:= 0;
int maxProzesse := N;
condition alleAngekommen;

barrier (){
angekommen := angekommen + 1;
if angekommen < maxProzesse then
waitC(alleAngekommen);
else
angekommen := 0;
signalAllC(alleAngekommen);

}
}

Prozess i:
loop forever
Code vor der Barriere
Barrier.barrier()
Code nach der Barriere
end loop

Abbildung 3.31: Barrierenimplementierung mit Monitor

synchronized gekennzeichnete Methode stets von ausschliefSlich einem Prozess gleichzei-
tig ausgefiihrt werden kann. Der Lock, der verwendet wird, um den exklusiven Zugriff abzu-
sichern, gehort zum Objekt. Wenn mehrere Methoden einer Klasse (d.h. auch eines Objekts)
synchronized sind, dann wird der Zugriff iiber einen einzigen Lock (zugehorig zum Objekt)
gesteuert. D.h. fiir die Menge sdmtlicher mit synchronized gekennzeichneter Methoden eines
Objekts gilt: Nur ein Prozess fiihrt eine dieser Methoden gleichzeitig aus. Um das klassische
Monitor-Verhalten zu implementieren, muss die Klasse somit so programmiert sein, dass alle
Methoden mit synchronized versehen sind.

Der folgende Code soll dies fiir eine Klasse mit zwei Methoden andeuten.

class MonitoredClass {
... Attribute ...

synchronized methodl {...}

synchronized method2 {...}

}

Da kein direkter Zugriff auf die Attribute fiir Monitore erlaubt ist, sollten die Attribute der Klas-
se alle mittels private gekennzeichnet sein. Wenn method1 im Rumpf method2 aufruft, so
wird in Java der Lock des Objekts (des ,Monitors“) beibehalten, der Lock wird erst nach Been-
den des ersten Methodenaufrufs zuriick gegeben.

Nochmal zur Klarstellung, der Programmierer ist dafiir verantwortlich, alle Methoden als syn-
chronized zu deklarieren, d.h. es ist durchaus erlaubt ein Klasse wie folgt zu definieren:
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class NotReallyMonitoredClass {
... Attribute ...

synchronized methodl {...}

method2 {...}
}

In diesem Fall kann stets nur ein Thread method1 ausfiihren, aber die Ausfiihrung von method2
ist unsynchronisiert, beliebig viele Threads konnen somit gleichzeitig method2 ausfiihren.

Java verfligt auch iiber eine Variante von Condition Variablen, wobei es pro Objekt nur eine
einzige Condition Variable gibt (diese existiert implizit). Da es nur eine Condition Variable pro
Objekt gibt, haben die waitC- bzw. signalC-Operationen keine formalen Parameter. Die Be-
nennung der Operationen ist auch leicht verschieden von der bisher verwendeten Definition.
Es gibt die folgenden Methoden fiir Condition Variablen:

» wait(): Der Thread wartet an der Queue des Objekts
 notify(): Einer der am Objekt wartenden Threads wird entblockiert
 notifyAll(): Alle der am Objekt wartenden Threads werden entblockiert

Beachte, dass in Java beim Aufruf von notify() der Lock des Objekts beim aufrufenden Thread
bleibt. Zudem haben wartende Threads die gleiche Prioritit, den Lock des Monitors (bzw. Ob-
jekts) zu erlangen, wie neue Threads, d.h. die Prioritaten der Queues fiir Condition Variablen
sind geordnet als W = E < S. Dadurch ist es moglich, dass ein entblockierter Prozess erst
dann wieder den Lock erhilt, wenn die Bedingung (auf die er gewartet hatte) erneut nicht er-
fiillt ist. Dies umgeht man, indem man zirkular die Bedingung priift und erneut wartet, solange
die Bedingung falsch ist, d.h. in Pseudo-Code anstelle von

if (not Bedingung) wait() ;

die while-Schleife

while (not Bedingung)
wait();

benutzt.

Da Objekte nur eine einzige Condition Variable anbieten, bleibt zu kldren, wie man Algorith-
men mit mehreren verschiedenen Condition Variablen in Java programmiert. Man wiirde gerne
nur die entsprechenden wartenden Prozesse beziiglich einer wahr-werdenden Bedingung ent-
blockieren, d.h. man wiirde gerne ein Programm der Art
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synchronized method1() {
if (x==0)
wait(); }

synchronized method2() {
if (y==0)
wait(); }

if some condition
notify(auf x # 0 wartende Prozesse)
else
notify(auf y # 0 wartende Prozesse)
schreiben. Diese Verwendung von notify ist allerdings nicht erlaubt. Man kann dies jedoch
l6sen, indem man die wartenden Prozesse zirkuldar warten ldsst und anstelle von notify den
Aufruf notifyAll verwendet.
synchronized method1() {
while (x==0)
wait(); }

synchronized method2() {
while (y==0)
wait(); }

if some condition
notifyAll();
else
notifyAll();
Erwdhnenswert ist noch, dass der Modifizierer synchronized nicht nur fiir Methoden, son-
dern fiir beliebige Codeblocke verwendet werden kann. In diesem Fall muss das Objekt ange-
geben werden dessen Lock verwendet werden soll. Mutual-Exclusion kann somit in Java auch
wie folgt implementiert werden:

Object obj = new Object();

synchronized (obj) {
Kritischer Abschnitt

}

Abschliefsend werden zwei Beispielprogramme in Java betrachtet. Ein bounded Buffer zur Lo-
sung des Erzeuger / Verbraucher-Problems kann wie folgt implementiert werden:

import java.util.LinkedList;
// Die Klasse fuer den Buffer

class BBufferMon<V> {
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private LinkedList<V> buffer = new LinkedList<V>();
private Integer length; // Fuellstand
private Integer size; // maximale Gr'"oesse

BBufferMon(Integer n){
size = n;
length = 9;

3

synchronized void produce(V elem) {
while (length == size) {
try {wait();} catch (InterruptedException e) {3};
b
buffer.add(elem);
Length++;
notifyAll();

by

synchronized public V consume() {
while (length == 0) {
try {wait();} catch (InterruptedException e) {};
)
V e = buffer.removeFirst();
lLength--;
notifyAll();
return e;

Zum Testen wird noch der Rest der Codes gezeigt. Zunachst zwei Klassen fiir Erzeuger und
Verbraucher:

class Producer extends Thread {
BBuf ferMon<Integer> buff;
Integer number;
Producer(BBufferMon<Integer> b, Integer i) {
buff = b;
number = i;
3
public void run() {
for (int 1 = 1; i <= 10; i++) {
buff.produce(i);
3
3
3

Stand: 19. Februar 2021 1 06 D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21



3.7 Monitore in Java

class Consumer extends Thread {
BBufferMon<Integer> buff;
Integer number;
Consumer(BBufferMon<Integer> b,Integer i) {
buff = b;
number = i;
3
public void run() {
for (int i = 1; i <= 50; i++) ({
Integer e = buff.consume();
3
3
3

Und schliefSlich noch eine ausfiihrbare Klasse, die einen Puffer der Grofie 5 erzeugt und an-
schliefSend einige Erzeuger und Verbraucher erzeugt.

class Main {
public static void main(String[] args) {
// Puffer-Objekt erzeugen
BBufferMon<Integer> b = new BBufferMon<Integer>(5);
// Erzeuger-Threads erzeugen
for (int i=1; i <= 50; i++) {
Producer q = new Producer(b,i);
g.start();
3
// Verbraucher-Threads erzeugen
for (int i=1; i <= 10; i++) {
Consumer g = new Consumer(b,i);
g.start();
3
while (true) {}
3
3

Eine Losung zum Readers/Writers Problem kann wie folgt implementiert werden (aus (Ben-Ari,
2006)):

class RWMonitor {
volatile int readers = 0;
volatile boolean writing = false;

synchronized void StartRead() {
while (writing)
try {
wait();
} catch (InterruptedException e) {3}
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readers = readers + 1;
notifyAlLl();
)

synchronized void EndRead() {
readers = readers - 1;
if (readers == 0) notifyAll();

3
synchronized void StartWrite() {
while (writing || (readers != 0))
try {
wait();

} catch (InterruptedException e) {}

writing = true;

3

synchronized void EndWrite() {
writing = false;
notifyAll();

3

J

3.8 Kanaile

Die bisher untersuchten Programmierkonstrukte — Semaphore und Monitore — benutzen ge-
meinsamen Speicher, um die Kommunikation von Prozessen zu ermoglichen. In diesem Ab-
schnitt werden so genannte Kandle (engl. Channels) betrachtet, die benutzt werden, um ohne
gemeinsamen Speicher, sondern iiber den Austausch von Nachrichten zu kommunizieren. Sol-
che Kanile konnen auch in Systemen mit gemeinsamen Speicher implementiert werden, aber
der Kernpunkt ist, dass sie nicht notwendigerweise gemeinsamen Speicher benétigen. Deshalb
eignen sich Kanile beispielsweise fiir verteilte Systeme. In diesem Kapitel wird die synchro-
ne Kommunikation (d.h. synchrone Kanile) betrachtet, d.h. der Datenaustausch zwischen zwei
Prozessen geschieht in einem Schritt und nicht asynchron. Wenn ein sendender Prozess senden
mochte, aber der empfangende Prozess noch nicht bereit ist, wird der sendende Prozess solan-
ge blockiert bis das Senden stattfinden kann. Umgekehrt werden Empfianger solange blockiert,
bis ein noch nicht bereiter sendender Prozess bereit zum Senden ist.

Kanile wurden von C.A.R. Hoare im so genannten ,,Communicating Sequential Processes“-
Formalismus (CSP) eingefiihrt. Diese Art der nebenlaufigen Programmierung hatte Einfluss
auf einige Programmiersprachen und wird zumindest als Bibliothek fiir einige Programmier-
sprachen bereit gestellt. In der Programmiersprache Go (http://golang.org) sind Kanéle nativ
eingebaut.

3.8.1 Definition von Kanilen

Ein Kanal verbindet einen sendenden Prozess mit einem empfangenden Prozess. Kanile sind
im Allgemeinem typisiert, d.h. nur Elemente (d.h. Nachrichten) gleichen Typs diirfen tiber
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einen Kanal versendet werden. Kandle haben einen Namen und es gibt zwei Operationen auf
Kanilen. Sei ch ein Kanal, dann schreibt man

e ch « w, wenn der Wert w iiber den Kanal ch versendet werden soll. Hierbei muss w ein
Wert passendes Typs sein. Der Einfachheit halber schreibt man auch ch < x fiir eine Pro-
grammvariable x und meint damit, dass der Wert der Variablen x iiber den Kanal ch ver-
sendet wird.

» ch = vy, bedeutet, dass der aufrufende Prozess ein Element iiber den Kanal ch empfangen
mochte. Der empfangene Wert wird der Programmvariablen y zugewiesen. Beachte, dass
im Konstrukt ch = e nur Programmvariablen an der Position von e zuldssig sind.

Die Ausfiihrung nebenldufiger Programme mit Kanaloperationen verlangt dann, dass die Kom-
munikation zwischen sendendem und empfangendem Prozess erst dann stattfindet, wenn bei-
de Programmzeiger auf den entsprechenden Operationen angelangt sind.

Zur Verdeutlichung betrachte das folgende Beispiel zum Losen des Erzeuger/Verbraucher Pro-
blem, wobei nicht beliebig viele Elemente im Puffer gespeichert werden konnen, sondern die-
ser Puffer eigentlich gar kein Element zwischenspeichern kann. Abbildung|3.32]stellt den Pro-
grammcode fiir den Erzeuger- und den Verbraucherprozess dar.

ch: Kanal iiber dem Typ 7
y:  Programmvariable vom Typ 7

Erzeuger: Verbraucher:
loop forever loop forever
(1) erzeuge e (vom Typ 7); (1) ch=vy;
(2) ch<«e; (2) verbrauchey;
end loop end loop

Abbildung 3.32: Erzeuger / Verbraucher mit Kanal

Die beiden Prozesse miissen zum Kommunizieren iiber den Kanal ch in den entsprechenden
Code-Zeilen sein (der Erzeuger in Zeile (2), der Verbraucher in Zeile (1)). Die Ausfiihrung die-
ser beiden Zeilen geschieht dann atomar in einem Schritt, d.h. der Wert wird in einem Schritt
vom Verbraucher an den Erzeuger versendet. Ist beispielsweise der Erzeuger in Zeile (2), aber
der Verbraucher noch beim Verbrauchen eines vorherig empfangenden Elements (also auch in
seiner Zeile (2)), dann wird der Erzeuger-Prozess automatisch blockiert und muss solange war-
ten, bis der Verbraucher in seiner Zeile (1) ist. Ein analoger Fall tritt auf, wenn der Erzeuger
noch in Zeile (1) ist, der Verbraucher aber in seiner Zeile (1) ist und empfangen mochte: Dann
wird der Verbraucher solange blockiert, bis der Erzeuger in Zeile (2) ist. Dieses Blockieren und
entblockieren geschieht automatisch.

Es stellt sich die Frage, was passiert, wenn beispielsweise zwei Prozesse auf dem selben Ka-
nal senden mochten an dem ein Empfianger bereit steht. In diesem Fall ist zundchst nicht klar,
welcher der sendenden Prozesse seine Nachricht an den Empfianger verschicken darf. Tatsdch-
lich ist es so, dass dies quasi zufillig vom Scheduler entschieden wird. Jede Moglichkeit kann
auftreten. Betrachte folgendes Beispiel mit drei Prozessen:

Prozess 1: Prozess 2: Prozess 3:
ch < True ch < False ch=x
print x;

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 109 Stand: 19. Februar 2021



3 Programmierprimitiven

Prozesse 1 und 2 versuchen beide iiber den Kanal ch eine Nachricht zu versenden. Je nach Aus-
fiihrungreihenfolge wird Prozess 3 die Nachricht von Prozess 1 oder die Nachricht von Prozess 2
empfangen. D.h. bei unterschiedlichen Abldufen des Programms wird entweder True oder False
ausgedruckt. Dieser Nichtdeterminismus tritt natiirlich auch dann auf, wenn es mehrere Emp-
fanger aber nur einen Sender fiir einen Kanal gibt. Man konnte einerseits argumentieren, dass
es sich in diesem Fall um Race Conditions handelt, da der Ablauf des Programms das Ergeb-
nis beeinflusst. Andererseits ist ein solcher Effekt oft gewiinscht. Betrachte z.B. die Situation,
dass es mehrere Server gibt, die alle den gleichen Dienst anbieten (und am selben Kanal darauf
warten eine Anfrage eines Clients zu bearbeiten): Wenn viele Clients auf die Server zugreifen
wird quasi immer ein freier Server zufallig ausgewahlt.

3.8.2 Mutual-Exclusion mit Kanilen

Nun wird das Mutual-Exclusion-Problem bei Verwendung von Kanélen betrachtet. Der wech-
selseitige Ausschluss ldsst sich mit Kandlen beispielsweise implementieren, indem man einen
Prozess als Wachter fiir den kritischen Abschnitt definiert. Dieser Wachterprozess ist mit einem
Kanal zu allen Prozessen, die in den kritischen Abschnitt eintreten mochten, verbunden. Erst
nachdem der Wachter eine Nachricht an einen der anderen Prozesse gesendet hat, darf die-
ser den kritischen Abschnitt betreten. Im Abschlusscode sendet der Prozess dem Wachter eine
Nachricht, wodurch dieser weifS, dass der kritische Abschnitt wieder frei ist. Abbildung
zeigt den Code zu dieser Idee. Allerdings kann die Nachricht nach dem Verlassen des kritischen
Abschnitts auch an einen anderen warten Prozess geschickt werden (sie muss nicht unbedingt
beim Wachter ankommen), der dann direkt in den kritischen Abschnitt eintreten kann, (d.h.
der Wichter wird sozusagen tibergangen). Dies ist jedoch kein Problem. Der Wachter ist jedoch
notwendig: Betrachte z.B. den Fall, dass nur ein Prozess in den kritischen Abschnitt mochte.
Ohne Wichter, kime er weder in kritischen Abschnitt herein, bzw. wieder heraus.

Die Losung erfiillt den wechselseitigen Ausschluss und ist Deadlock-frei, da ein Prozess stets
eine Nachricht erhalten wird. Sie ist jedoch nicht Starvation-frei, da stets ein Prozess ,,igno-
riert” werden kann und nie eine Nachricht erhilt. Beachte, dass dieser Fall nicht durch die
Fairness-Annahme ausgeschlossen wird, da der wartende Prozess nicht jederzeit einen Aus-
wertungsschritt ausfiihren kann (dies kann er nur, wenn der Wachter sendebereit ist).

3.8.3 Modellierung von gemeinsamen Speicher durch Kanile

Obwohl kein gemeinsamer Speicher im Kanalmodell vorhanden ist, iiber den die Prozesse kom-
munizieren konnen, kann man diesen mithilfe von Kanilen nachbilden. Hierfiir wird eine ein-
zige Speicherzelle betrachtet, die gelesen und beschrieben werden kann. Es gibt einen Server-
Prozess, der die Zelle verwaltet und die Lese- und Schreibeoperationen annimmt. In Abbil-
dung/[3.34]ist der Programmcode fiir den Server und die Implementierung der Zugriffsmethoden
read und write angegeben. Die Implementierung benutzt zwei Kanile: Der Kanal requestChan-
nel wird benutzt, um Anfragen an die Zelle zu senden, der Kanal replyChannel wird wahrend
einer read-Anfrage benutzt, um das Ergebnis (den Wert der Zelle) an den anfragenden Prozess
zuriick zu senden. Der Kanal requestChannel erwartet Paare, wobei die erste Komponente ein
boolescher Wert ist (dieser entscheidet dariiber, ob es sich um eine Lese- oder Schreibeanfrage
handelt (True = schreibender Zugriff, False =lesender Zugriff)) und die zweite Komponente vom
Typ des Zelleninhalts ist (abstrakt als CellType). Die zweite Komponente spielt nur eine Rolle
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mutex: Kanal tiber dem Typ Bool
local:  lokale Variable, Initialwert egal

Prozess i
loop forever
(1) Restlicher Code;
(2) mutex = local,
(3) Kritischer Abschnitt;
(4) mutex < True;
end loop

Waichter
loop forever
(1) mutex < True;
(2) mutex = local;
end loop

Abbildung 3.33: Mutual-Exclusion mit Kandilen

bei Schreibzugriffen, denn sie beinhaltet den neu zu setzenden Wert der Zelle. Das Serverpro-
gramm wartet auf eine Nachricht am requestChannel. Je nachdem, ob die erste Komponente
der Nachricht wahr oder falsch ist, wird entweder der Wert der Zelle neu gesetzt oder der bis-
herige Wert iiber den replyChannel an den fragenden Prozess gesendet. Die Programme fiir die
beiden Zugriffsmethoden sind analog, wobei eine lesende Anfrage noch einen Dummy-Wert
fiir die zweite Komponente des Paares mitschicken muss.

Man kann auf die lokale Variable x im Serverprozess verzichten, wenn man den Serverprozess
rekursiv definiert. Diese Variante ist in Abbildung[3.35dargestellt.

3.8.4 Selective Input

Bei vielen Sprachen, die auf CSP beruhen, gibt es noch ein weiteres Konstrukt, um eine ange-
nehmere Programmierung zu ermoglichen. Dabei handelt es sich um den so genannten ,,se-
lective input®: Bisher war es so, dass ein Nachrichten-empfangender Prozess an genau einem
Kanal auf eine Nachricht warten muss. Mittels ,selective input” ist es moglich an mehreren
Kanilen zu warten und, sobald eine Nachricht an einem Kanal empfangen wird, fortzufahren.
Dies lasst sich schreiben als eine Ver-Oder-ung der Empfangsprimitive:

either

chl = varl
or

ch2 = var2
or

ch3 = var3

Fiihrt ein Prozess dieses Kommando aus, so kann er Nachrichten auf den Kanilen chl, ch2
oder ch3 empfangen. Gibt es mehrere verschiedene Sender, so wihlt die Auswertung zufallig
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Datentypen:
CellType sei der Typ der Zelle, z.B. Bool, Int, ...
RequestChannelType = (Bool,CellType)

Kanile:
requestChannel : Kanal iiber dem Typ RequestChannelType
replyChannel: Kanal iiber dem Typ CellType

Variablen:
x: Lokale Variable des Server-Prozesses vom Typ CellType
dummy: Irgendeine Variable vom Typ CellType

Prozess fiir die Zelle (Server-Prozess):
loop forever
requestChannel = r;
if fst(r) then// write-Operation
x :=snd(r);
else // read-Operation
replyChannel < x;
end loop

Methoden fiir den Zugriff auf die Zelle:
read(requestChannel, replyChannel) {
requestChannel < (False,dummy);
replyChannel = x;

return(x);

}

write(reqCh, replyCh, x) {
requestChannel < (True,x)

}

Abbildung 3.34: Implementierung einer Zelle mit Kandlen

Prozess fiir die Zelle (Server-Prozess):
cell(x) {
requestChannel = r;
if fst(r) then// write-Operation
cell(snd(r));
else // read-Operation
replyChannel < x;
cell(x); }

Abbildung 3.35: Prozess fiir die Zelle mit Rekursion
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(bzw. nichtdeterministisch) eine der moglichen Kommunikationen aus. Dadurch lassen sich
viele Probleme eleganter 16sen. Z.B. kann ein Serverdienst auf mehreren Kanéalen darauf war-
ten, dass er eine Anfrage eines Clients erhilt. Sobald auf einem der Kanile eine Anfrage kommt,
bearbeitet der Server nur diese. Implizit werden weitere Clients auf anderen Kandlen hierdurch
blockiert, bis der Server wieder bereit ist (und die nichtdeterministische Auswahl bereitstellt).

In einem spateren Kapitel werden noch genauere theoretische Grundlagen zu solchen Message-
Passing-Modellen erortert.

3.8.5 Speisende Philopsophen mit Kanalen

Wir betrachten eine Losung fiir das Problem der speisenden Philosophen mithilfe von Kana-
len. Hierbei wird jede Gabel durch einen Prozess dargestellt, der mit einem Kanal sowohl mit
dem linken als auch mit dem rechten Philosophen-Prozess verbunden ist. Abbildung[3.36|stellt
den Code fiir die Philosophen und die Gabeln dar. Ein Philosoph versucht nacheinander beide
Gabeln zu erhalten, indem er iiber die zugehorigen Kanile etwas (True) empfiangt. War dies
erfolgreich, so kann er essen. AnschliefSend legt er die Gabeln zuriick, indem er tiber die zu den
Gabeln zugehorigen Kanile True zuriick sendet. Die Gabel-Prozesse machen nichts anderes
als abwechselnd True zu senden und anschliefSend etwas zu empfangen. Sind Gabeln bereits
belegt, so wird der entsprechende Philosoph automatisch blockiert, da er keine Nachricht emp-
fangen kann.

Diese Implementierung ist zunichst nur eine Modellierung aber noch keine Losung des Pro-
blems, da ein Deadlock auftreten kann (jeder Philosoph konnte die linke Gabel haben, dann
kann keiner die rechte erlangen). Man kann aber die Programme leicht modifizieren, um ei-
ne korrekte Losung zu erreichen. Z.B. konnte der letzte Philosoph die Gabeln in umgekehrter
Reihenfolge hoch heben.

3.8.6 Kanaile in der Programmiersprache Go

Die Programmiersprache Go unterstiitzt Kinéale nativ. Zum Initialisieren eines Kanals wird
make(chan type) verwendet. Diese Anweisung 6ffnet einen Kanal mit Inhalt vom Typ type,
z.B. kann mit

kanal := make(chan string)

ein Kanal geoffnet werden, auf dem Strings gesendet und empfangen werden. Die Anweisung
zum Senden ( ch < w in Pseudo-Code) schreibt man in Go als ch <- w. Z.B. kann mit

kanal <- "Hallo"

der String "Hallo" auf den an kanal gebundenen Kanal gesendet werden.
Fiir das Empfangen (ch = x in Pseudo-Code) schreibt man in Go x := <- ch. Z.B. kann mit

x := <- kanal

vom Kanal kanal ein Element empfangen werden und an die Variable x gebunden werden.
Wenn man das empfangene Element nicht benétigt, so schreibt man in Go:
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forks : Feld von Kandlen tiber dem Typ Bool
X: lokale Variablen

Philosoph i
loop forever
(1) Denke;
(2) forks[i] = x
(3) forks[i+1]=x
(4) Esse;
(5) forks[i] < True
(6) forks[i+1] < True
end loop

Gabel i
loop forever
(1) forks[i] < True
(2) forks[i] = x
end loop

Abbildung 3.36: Speisende Philosophen mit Kandilen (nicht Deadlock-Frei)

<- kanal

Ein Beispielprogramm (entnommen von https://de.wikipedia.org/wiki/Go_(Programmiersprache))
zum Senden und Empfangen in Go ist:

package main
import "fmt"

func zehnMal(kanal chan string) {
// Argument empfangen

sag := <-kanal

// Zehnmal zurilickschreiben
for i :=0; i < 10; i++ {
kanal <- sag

3

// Kanal schliefien
close(kanal)

}

func main() {
// synchronen Kanal offnen
kanal := make(chan string) // oder make(chan string, ©)
// Starten der parallelen Go-Routine ,zehnMal()*
go zehnMal(kanal)
// Senden eines Strings
kanal <- "Hallo"
// Empfangen der Strings, bis der Channel geschlossen wird
for s := range kanal {
fmt.Printiln(s)

3

Stand: 19. Februar 2021 1 14 D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21


https://de.wikipedia.org/wiki/Go_(Programmiersprache)

3.8 Kandle

fmt.Printin("Fertig!")
3

Die Go-Routine zehnMal schreibt empfangt dabei zunichst eine Zeichenkette iiber den Kanal
und sendet diesen anschliefsend zehn Mal iiber den Kanal und schliefit ihn danach. Das Haupt-
programm Offnbet den Kanal, startet die Go-Routine zehnMal und sendet anschliefSend die
Zeichenkette "Hallo an den Kanal. SchliefSlich empfiangt das Hauptprogramm die durch die
zehnMal-Routine gesendeten Strings und druckt diese aus.

Die Mutal-Exclusion-Losung mit Kanélen aus Abschnitt kann in Go wie folgt program-
miert werden, wobei im kritischen Abschnitt hier zur Demonstration mehrere Ausgaben auf
der Standardausgabe erfolgen:

package main

import ("fmt"
"strconv"
"bufio"
Ilosll

)

func worker(mutex chan bool, work string) {

for {
<- mutex
fmt . Printin(">>>55555555555555555555555555555555555555> M)
fmt.Println("> Thread " + work + " jetzt im Kritischen Abschnitt")
fmt.Println("> Thread " + work + " noch im Kritischen Abschnitt")
fmt.Printin("> Thread " + work + " verlaesst gleich den Kritischen Abschnitt")
fmt . Printin(">>>55555555555555555555555555555555555555> ™)
mutex <- true

b
3

func guard(mutex chan bool) {
for {

mutex <- true

<- mutex

3
3

func main() {
// synchronen Kanal offnen
mutex := make(chan bool)
go guard(mutex)
for i :=0; i < 10; i++ {
go worker(mutex,strconv.Itoa(i))
}
// Auf Benutzereingabe warten
reader := bufio.NewReader(os.Stdin)
reader.ReadString(’\n’)

In der Programmiersprache Go kann mithilfe der select-Primitive an mehreren Kanilen
gleichzeitig gewartet werden.

Anstelle von
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either

chl = varl
or

ch2 = var2
or

ch3 = var3

schreibt man in Go

select {
case varl
codel
case var?2
code2
case var3 := <- ch2:
code3

<- chil:

<- ch2:

3

Ein Beispiel unter Verwendung von sel ect ist durch den folgenden Code gegeben. Hier wartet
der Hauptthread an zwei Kandlen gleichzeitig auf den Empfang von Nachrichten:

package main

import (
"fmt"
"time"
"math/rand"
)

func sleepAndWriteToChannel(c chan string,content string) {
var n = rand.Intn(1000)

time.Sleep(time.Duration(n) * time.Millisecond)

c <- content

3

func main() {
cl := make(chan string)
c2 make(chan string)

// Go-Routine starten, die erst wartet und dann "one" auf den Kanal cl schreibt
go sleepAndWriteToChannel(cl, "one"

// Go-Routine starten, die erst wartet und dann "two" auf den Kanal c2 schreibt
go sleepAndWriteToChannel(c2,"two")

for i :=0; 1 < 2; i++ {
// Gleichzeitiges Lauschen an Kanaelen cl und c2 "selective input"”
select {

case msgl := <-cl:
fmt.Println("received", msgl)
case msg2 := <-c2:
fmt.Println("received", msg2)
3
3

3
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Mittels select kann in Go sowohl auf das Empfangen als auch auf das Senden (oder auch
eine Mischung davon) gewartet werden. Im folgenden Beispiel sendet oder empfiangt der
Haupthread an den beiden Kanélen:

package main

import (
n fmtll
"time"
"math/rand"
)

func sleepAndWriteToChannel(c chan string,content string) {
var n = rand.Intn(1000)
time.Sleep(time.Duration(n) * time.Millisecond)
c <- content

}

func sleepAndReceive (c chan string) {
var n = rand.Intn(1000)
time.Sleep(time.Duration(n) * time.Millisecond)

<- ¢

3

func main() {
cl := make(chan string)
c2 := make(chan string)

// Go-Routine starten, die erst wartet und danmn "one" auf den Kanal cl1 schreibt
go sleepAndWriteToChannel(cl, "one")

// Go-Routine starten, die erst wartet und dann "two" auf den Kanal c2 schreibt
go sleepAndWriteToChannel(c2,"two")

// Go-Routine starten, die erst wartet und dann ein Element von cl liest
go sleepAndReceive(cl);

// Go-Routine starten, die erst wartet und dann ein Element von c2 liest
go sleepAndReceive(c2);

for i :=0; i < 4; i++ {
// Gleichzeitiges Lauschen und Schreiben an den Kanaelen cl und c2
select {
case msgl := <-cl:
fmt.Println("received", msgl)
case msg2 := <-c2:

fmt.Println("received", msg2)
case c2 <- "three'":

fmt.Println("send three on c2")
case cl <- '"three":

fmt.Println("send three on cl")

}

SchliefSlich zeigen wir noch die (Deadlock-freie) Implementierung des Problems der speisen-
den Philosophen mit Kanélen (siehe Abschnntt[3.8.5) in Go:
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package main

import ("fmt"
"strconv"
"bufio"
IIOSII

)

func fork (forks[]J(chan bool),i int) {
for {
forks[i] <- true

<- forks[i]
3
3
func philosopher (forks[]J(chan bool),i int) {
for {
fmt.Println("Philosoph: " + strconv.Itoa(i) + ":
if (4 ==9) (
<- forks[0]
fmt.Println("Philosoph: " + strconv.Itoa(i)
} else {
<- forks[i]
fmt.Println("Philosoph: " + strconv.Itoa(i)
3
if (1 ==9) (
<- forks[i]
fmt.Println("Philosoph: " + strconv.Itoa(i)
} else {

<- forks[i+1]

fmt.Println("Philosoph: " + strconv.Itoa(i)

3

fmt.Printin("Philosoph: " + strconv.Itoa(i) + ":

forks[i] <- true

if (i==9){
forks[@] <- true
} else {

forks[i+1] <- true

333

func main() {
//Gabeln erstellen
forks:=make([]J(chan bool),10)
for i := range forks{
forks[i] = make(chan bool)
b
for i:=0; i < 10; i++ {
go fork(forks,i)
)
// Philosophen erzeugen
for i:=0; i < 10; i++ {
go philosopher(forks,i)
)
// Auf Eingabe warten
reader := bufio.NewReader(os.Stdin)
reader.ReadString(’\n’)
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3.9 Tuple Spaces: Das Linda-Modell

Die im vorherigen Abschnitt vorgestellten synchronen Kanéle haben neben ihren vorgestell-
ten Vorteilen auch einige Nachteile: Der Name des Kanals, iiber den Sender und Empfanger
kommunizieren, muss beiden Kommunikationspartnern bekannt sein. Gerade bei der Imple-
mentierung von Client/Server-Architekturen ist dies nachteilig, da z.B. der Server seine Kanal-
namen exportieren muss bzw. die Clients entsprechend der Kanalnamen und des entsprechen-
den Servers konfiguriert werden miissen. Ein weiterer Nachteil des Kanalmodells besteht darin,
dass nur aktive Prozesse Nachrichten verschicken und senden konnen. Hat ein Nachrichten-
erzeugender Prozess beispielsweise seine Berechnung lingst beendet und konnte terminieren,
wenn er seine Nachricht dem Empfianger geschickt hat, so muss er im Kanalmodell solange
aktiv bleiben, bis der Empfianger die Nachricht entgegen genommen hat.

In diesem Abschnitt wird ein weiteres Modell vorgestellt, was einige dieser Nachteile behebt,
und sich durch seine einfache Verstidndlichkeit auszeichnet. Das so genannte Linda-Modell
(bzw. Linda Programmiersprache), ist eine Koordinationssprache, d.h. es ist eine Sprache, die
auf der eigentlichen Programmiersprache aufgesetzt ist, um Prozesskommunikation zu ermog-
lichen. Es gibt einige Implementierungen von Linda in verschiedenen Programmiersprachen.
Prominente Beispiele sind C-Linda, Suns JavaSpaces und TSpace entwickelt von IBM.

Das wesentliche Konstrukt von Linda ist der so genannte Tuple Space (Tupel Raum). Hierbei
handelt es sich um einen ,Platz“ in dem Tupel (von Daten) abgelegt und entnommen werden
konnen. Alle Prozesse konnen iiber Operationen auf den Tuple Space zugreifen. In manchen
Implementierungen gibt es die Moglichkeit, mehrere verschiedene Tuple Spaces anzulegen.
Der Einfachheit halber wird nur von einem einzigen Raum ausgegangen.

Jedes Tupel im Tuple Space hat einen Typ, d.h. alle Komponenten des Tupel sind getypt. Ein
Beispiel fiir ein Tupel ist ("MeinErstesTupel":String, 1.0:Float,True:Bool). Im folgenden wer-
den die Typen an den Komponenten weggelassen, wenn dies nicht zu Mehrdeutigkeiten fiihrt.
In einem Tuple Space konnen beliebig viele Tupel beliebiger Typen enthalten sein (in den Im-
plementierungen konnen oft nur Basistypen fiir die Tupelkomponenten verwendet werden).
Als weitere Konvention sei die erste Komponente eines Tupels stets ein String ist, der das Tu-
pel beschreibt.

Man kann sich einen Tuple Space wie eine Tafel mit Notizzetteln vorstellen. Auf den Notiz-
zetteln stehen die einzelnen Tupel. Die folgende Abbildung soll einen Tuple Space mit sechs
Tupeln darstellen.

("Tupel 2" ,False, 1.0, True, 50)
("Tupel 4",20,30)
("Tupel 1",1.0, True) ("Tupel 3")

("Tupel 1",1.0, True) ("Einsen",1,1,1,1,1,1,1)
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3.9.1 Operationen auf dem Tuple Space

Zum Einfiigen, Entnehmen und Lesen von Tupeln stellt Linda drei Basisoperationen zur Ver-
fligung:
« Die Operation out(N, vy, ..., v,) fliigt das Tupel (N, vy, ..., v,) in den Tupel Space ein. N
ist hierbei der Name des Tupels (also ein String). Die Komponenten vy, .. ., v, sind Werte
(des entsprechenden Typs) oder Programmvariablen. Fiir Programmvariablen werden vor
dem Einfiigen des Tupels in den Raum die aktuellen Variablenbelegungen gelesen und
deren Werte fiir das einzufiigende Tupel genommen.
Beispielsweise fiihrt die Befehlssequenz
(1) out("Tupel 1", 10, True)
(2) x:=50;
(3) b:=True;
(4) out("Tupel 2", x, 100, b)
dazu, dass in den Tupel Space die beiden Tupel ("Tupel1",10,True) und
("Tupel 2",50,100,True) eingefiigt werden. Beachte, dass es erlaubt ist, gleiche Tu-
pel mehrfach in den Tupel Space einzufiigen.

e Die Operation in(N, 1, ..., x,) versucht ein Tupel aus dem Tupel Space zu entfernen.
N ist hierbei ein Name (String), und 1, ..., z, sind Programmvariablen, die durch die
in-Operation gebunden werden. Die in-Operation entnimmt ein passendes (engl. mat-
ching) Tupel. Passend heifSt hierbei, dass das Tupel im Tupel Space genauso viele Kom-
ponenten, pro Komponente den gleichen Typ, und den identischen Namen zum An-
fragetupel (N, z1,...,x,) haben muss. Z.B. sind die Tupel ("Tupel",10:Int, 20:Int) und
("Tupel",50:Int, 60:Int) beide passend zum Anfragetupel (" Tupel" x:Int, y:Int), wahrend
weder ("Tupel",10.0:Float, 20:Int), ("Tupel 2",10:Int, 20:Int) noch ("Tupel",10:Int)
passend sind. Gibt es ein oder mehrere passende Tupel im Tuple Space so wird nicht-
deterministisch eines der passenden Tupel ausgewihlt, vom Tuple Space entfernt und
die Variablen des Anfragetupels auf die entsprechenden Werte des entnommenen Tu-
pels gesetzt. Nehme an, fiir die Operation in("Tupel" x:Int,y:Int) wird das Tupel
("Tupel",10:Int, 20:Int) gewadhlt, dann wird anschliefSend die Variable x auf den Wert 10
und die Variable y auf den Wert 20 gesetzt.

Gibt es kein passendes Tupel im Tuple Space, so blockiert der Prozess, der die in-
Operation ausfiihrt, solange, bis ein passendes Tupel eingefiigt wird. Warten mehrere
Prozesse auf das Einfligen eines passendes Tupels und ein neu eingefiigtes Tupel passt
flir mehrere dieser Prozesse, so wird wiederum nichtdeterministisch einer der wartenden
Prozesse ausgewdhlt, der entblockiert wird und seine in-Operation beenden darf.

e Die Operation read(N, x4, ..., z,) entspricht semantisch der in-Operation mit dem ein-
zigen Unterschied, dass das passende Tupel im Tuple Space nicht entfernt wird, sondern
erhalten bleibt. Beachte, dass auch eine read-Operation zum Blockieren fiihrt, wenn
kein passendes Tupel vorhanden ist. Wird ein passendes Tupel anschliefSend eingefiigt,
so werden alle read-ausfiihrenden Prozesse entblockiert, fiir die das Tupel passt.

Neben diesen drei Operationen, gibt es meistens noch zwei weitere Operationen:

 Die Operation inp(N,z1,...,z,) verhilt sich wie die in-Operation, allerdings ist sie
nicht blockierend. Ist kein passendes Tupel vorhanden, tritt eine Exception auf, die beim
Aufruf abgefangen werden kann.
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e Die Operation readp(N, z1, . . ., z,) verhilt sich wie die readp-Operation, allerdings ist
sie nicht blockierend. Ist kein passendes Tupel vorhanden, tritt eine Exception auf, die
beim Aufruf abgefangen werden kann.

Linda stellt noch eine weitere Operation eval zur Verfligung, um nebenldufige Berechnun-
gen von Tupelkomponenten zu starten (so genannte ,,active tupels®). Es wird im folgenden auf
diese Operation verzichtet, da das Erzeugen von Prozessen durch vorhandene Konstrukte der
Programmiersprache erfolgen kann.

3.9.2 Die Bibliothek pSpaces und goSpace

Das Projekt pSpaces (Programming with Spaces)E]ist ein akademisches Projekt zur Implemen-
tierung und Entwicklung von Tuple Space-Implementierungen und ihrer Anwendungen. Das
Projekt stellt Implementierungen fiir Java, C#, Go, JavaScript und Swift bereit. Wir erlautern
die Verwendung in der Programmiersprache Go. Die Bibliothek kann mittels

import ("github.com/pspaces/gospace")

importiert werden. Ein neuer (lokaler) Tuple Space wird mit NewSpace erstellt. Z.B. kann man
programmieren:

meinTupleSpace := gospace.NewSpace("Name des Tuple Space')

Tupel sind tiber den Typ Tupl e verfiigbar. Sie konnen z.B. mit CreateTuple erzeugt werden
und mit GetFieldAt kann auf die Komponenten zugegriffen werden. Z.B.:

var tuple Tuple = CreateTuple("Milch", 1)
tuple.GetFieldAt(i)

Die Typen der Komponenten miissen beim Zugriff gecasted werden:

var mtuple Tuple = CreateTuple("Milch", 1)
var was string

was = (mtuple.GetFieldAt(@)).(string)

var wieviel int

wieviel = (mtuple.GetFieldAt(1l)).(int)

Die Operationen auf dem Tuple Space heifSen anders, als die vorgestellten:

Put(zy,xo,...,zn) entspricht out(zy,...,z,)
Get(xzy,x2,...,2n) entspricht in(zy,...,zy,)
Query(ry,z2,...,x,) entspricht read(z,...,z,)

Es gibt nicht-blockierende Varianten: GetP, QueryP. Alle Operationen haben als Riickgabe ein
Paar (tuple, error).

Die Operation Put erzeugt direkt ein Tupel aus den Argumenten und fiigt es ein

Isiehe https://github.com/pSpaces
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3 Programmierprimitiven

// Tuple Space erzeugen

meinTupelSpace := NewSpace('MeinTupelSpace")

var tuple Tuple = CreateTuple("Milch", 1)

// Tupel einfiigen
meinTupelSpace.Put(tuple.GetFieldAt(Q),tuple.GetFieldAt(1))
meinTupel Space.Put("Butter",2)
meinTupelSpace.Put("Saft","Orange",3)
meinTupelSpace.Put("Saft","Apfel",b2)

meinTupel Space.Put

Beachte, dass meinTupel Space.Put(tuple) ein einstelliges Tupel einfiigt, welches selbst
aus einem Paar besteht (es wird ((Milch, 1)) und nicht (Milch, 1) in den Tuple Space ein-
gefiigt).

Tupel konnen mit Get bzw. nicht-blockierend mit GetP entnommen werden (Query und
QueryP funktionieren analog, aber lesen das Tupel nur, es verbleibt im Tuple Space).

tuple?2, _ := meinTupelSpace.Get("Butter",2)
fmt.Println(tuple2)

// ein weiteres
meinTupelSpace.Get("Butter",2)

// blockiert

// nicht blockierend:

_, err:= meinTupelSpace.GetP("Butter",2)
fmt.Printiln(err)

Die Ausfiihrung der letzten Zeile druck den Fehler aus:
Space.main("Butter", 2): operation on this space failed.

Sollen die Werte von Variablen durch Get oder Query gebunden werden, dann miissen die
Adressen der Variablen anstelle der Variablen iibergeben werden (d.h. statt x muss &x iiber-
geben werden) und zusitzlich miissen nach dem Aufruf die Werte extrahiert und gebunden
werden. Betrachte z.B.

var numberOSaft int = 0
t,_ := meinTupelSpace.GetP("Saft","Orange",&umber0Saft)
numberOSaft = t.GetFieldAt(2).(int) // notwendig!

Wird GetP("Saft","Orange" ,numberOSaft)statt GetP("Saft","Orange",&number0Saft)
ausgefiihrt, so wird nach dem Tupel ("Saft","Orange", ) gesucht.

3.9.3 Einfache Problemlosungen mit Tuple Spaces

In diesem Abschnitt werden einige Grundprobleme der nebenldufigen Programmierung und
deren Implementierung im Linda-Modell betrachtet.

Der wechselseitige Ausschluss kann mit einem einzigen Tupel im Tuple Space implementiert
werden. Abbildung zeigt das Programm fiir Prozess i, wobei davon ausgegangen wird, dass
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initial ein Tupel ("MUTEX") im Tuple Space vorhanden ist. Um in den kritischen Abschnitt zu
gelangen, muss der Prozess mittels einer in-Operation das Tupel aus dem Tupel Space entfer-
nen. Da nun kein passendes Tupel mehr im Tupel Space vorhanden ist, wird jeder weitere Pro-
zess beim Ausfiihren von Zeile (2) blockiert. Nach Verlassen des kritischen Abschnitts wird das
Tupel ("MUTEX") durch eine out-Operation wieder in den Tuple Space gelegt. Es ist einfach
zu priifen, dass die Implementierung den wechselseitigen Ausschluss garantiert und Deadlock-
frei ist. Bei zwei Prozessen ist die Implementierung auch Starvation-frei, da die out-Operation
in Zeile (4) einen in Zeile (2) wartenden Prozess entblockieren muss. Fiir mehr als 2 Prozesse
ist die Implementierung nicht Starvation-frei.

Initial: Tupel ("MUTEX") im Tuple Space

Prozess i:
loop forever
(1) Restlicher Code;
(2) in("MUTEX");
(3) Kritischer Abschnitt;
(4) out("MUTEX");
end loop

Abbildung 3.37: Mutual-Exclusion mit Linda

In Go und unter Verwendung von goSpace kann das Beispiel programmiert werden als:

package main

import ("fmt" ; . '"github.com/pspaces/gospace"; "strconv"; "bufio"; "os'")
func worker(id int, space Space) {
for {

space.Get("Mutex")
fmt.Println("a) Worker " + strconv.Itoa(id)+ " im kritschen Abschnitt.")
fmt.Printin("b) Worker " + strconv.Itoa(id)+ " im kritschen Abschnitt.")
fmt.Println("c) Worker " + strconv.Itoa(id)+ " im kritschen Abschnitt.")
space.Put("Mutex")

by
b

func main() {

// Tuple Space erzeugen

space := NewSpace("MeinTupelSpace")
space.Put("Mutex")

for i:=0; i < 10; i++ {

go worker(i,space)

3

// Auf Benutzereingabe warten
reader := bufio.NewReader(os.Stdin)
reader.ReadString(’\n’)

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 1 2 3 Stand: 19. Februar 2021



3 Programmierprimitiven

Als weiteres Beispiel betrachte, wie Semaphore mit Tuple Spaces modelliert bzw. simuliert wer-
den konnen. Hierbei sei k£ der Wert mit dem der Semaphor initialisiert wird. Wir nehmen dann
an, dass im Tupel Space k viele Tupel ("SEM") vorhanden sind. Die Semaphor-Operationen
wait und signal konnen dann implementiert werden als

wait(){ signal(){
in("SEM"); out("SEM");
! 1

Nach k-maligen Ausfiihren der wait-Operationen, sind alle & Tupel entfernt und jede weitere
wait-Operation fiihrt zum Blockieren. Die signal-Operation fiigt ein neues Tupel ("SEM") in
den Tuple Space ein. Gibt es blockierte Prozesse, so wird einer der wartenden Prozess durch
das Einfiigen entblockiert.

Die Operationen fiir den Tuple Space ermoglichen es auch Tupel atomar (d.h. ohne Race Con-
ditions) zu aktualisieren. Das Programm hierfiir ist einfach:

(1) in("Tupel",x);
(2) x:=1{Xx);
(3) out("Tupel" x);

Da in Zeile (1) das Tupel aus dem Tuple Space entfernt wird, kann kein anderer Prozess mehr
auf das Tupel zugreifen. In Zeile (2) wird der erhaltene Wert fiir x benutzt, um einen neuen Wert
zu berechnen (durch Anwenden der Funktion f). Erst nachdem das aktualisierte Tupel in Zeile
(3) in den Tuple Space gelegt wurde, konnen andere Prozesse wieder auf das Tupel zugreifen.

3.9.4 Erweiterung der in-Operation

Bisher wurde angenommen, dass Anfragetupel (N, z1,...,z,) der in-Operation neben dem
Namen nur aus Variablen z; bestehen, die wie formale Parameter wirken: Sie werden durch Aus-
fiihren der in-Operation an Werte gebunden. Variablen der out-Operation wirken hingegen
wie aktuelle Parameter: Ihr aktueller Wert wird fiir das einzufiigende Tupel benutzt. Man kann
Anfragetupel jedoch auch um aktuelle Parametervariablen erweitern (diese Variablen werden
im folgenden mit einem nachgestellten Gleichheitszeichen, z.B. x = notiert). Die Semantik fiir
solche Anfragetupel besteht darin, dass der aktuelle Wert der Variablen mit dem Wert des pas-
senden Tupels iibereinstimmen muss. Betrachte als Beispiel die folgenden beiden Programme:

x:=10; x:=10;
in("Tupel 1", x=); in("Tupel 1", x);

Wihrend das rechte Programm, alle Tupel matcht, die als erste Komponente den String " Tupel
1" haben und als zweite Komponente eine Zahl vom Typ Int, matcht das linke Programm nur
Tupel der Form (" Tupel 1",10). Ein weiterer Unterschied ist, dass das linke Programm den Wert
von z unverandert lasst, wihrend das rechte Programm den Wert von x auf den erhaltenen Wert
setzt.

In Go und goSpace ist die Notation verschieden: x in Go verhilt sich wie x= in Linda und &x in
Go verhalt sich wie x in Linda.

Mithilfe der erweiterten Tupel ist flexiblere Programmierung moglich. Betrachte als Beispiel
zwei Server, die jeweils einen Dienst anbieten. Anfragen durch Clients erfolgen tiber Tupel.
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Hierbei muss sichergestellt werden, dass Clients nur mit solchen Servern verbunden werden,
die auch den richtigen Dienst anbieten. Server fiihren eine in-Operation aus, um Anfragen von
Clients zu bearbeiten. Ohne die erweiterten Tupel miisste der entsprechende Dienst im Tupel-
namen kodiert werden, damit der richtige Server den richtigen Client bearbeitet. Das kann sich
durch das ganze Programm ziehen, tiberall unterscheiden sich beide Server an diesen Stel-
len. Mithilfe der erweiterten Tupel kann der Dienst als Tupelkomponente kodiert werden. Die
in-Operation benutzt ein Anfragetupel der Form (..., dienst=,...) wobei dienst eine vorherig
definierte Variable ist. Je nach angebotenem Dienst wird die Variable entsprechend belegt. Die
Programmierung der beiden Server wird dadurch vereinheitlicht, da die in-Operation identisch
ist, nur die Belegung von dienst unterscheidet sich.

Als weiteres Beispiel wird die Simulation von synchronen Kanalen mithilfe von Tuple Spaces
erortert. Die beiden Operationen zum Senden und Empfangen lassen sich wie folgt implemen-
tieren:

e ch<e:
get := "get";
got :=""got";
in("chl",get=);
out("ch2" e);
in("ch3",got=);
e ch=x:

out("chl", "get");

in("ch2" x);

out("ch3","got");
Beachte, dass die Implementierung sicherstellt, dass beide Prozesse warten, bis die Kommu-
nikation stattgefunden hat. Des Weiteren werden die Variablen get und got verwendet, um bei
in-Anfragen auf entsprechende Strings zu matchen. Im Folgenden werden diese Hilfsvariablen
nicht immer definiert, sondern direkt die entsprechenden Werte in das Anfragetupel der in-
Anfrage geschrieben. D.h. anstelle von in("chl1",get=) wird die Anfrage als in("ch1","get")
geschrieben.

3.9.5 Beispiele

In diesem Abschnitt betrachten werden einige klassische Beispiele der nebenldufigen Program-
mierung und Losungen hierfiir in Linda betrachtet.

Betrachte zundchst die Implementierung einer Barriere (siehe Abschnitt[3.4.6). Initial befindet
sich im Tuple Space ein Tupel ("ankommen",N), wobei N die Anzahl der Prozesse ist, die sich
an der Barriere synchronisieren. In Abbildung|3.38]ist der Code fiir Prozess i und die Prozedur
barrier() dargestellt.

Ein Prozess ruft nach Beenden einer Phase die Prozedur barrier() auf. Dort wird zunidchst das
Tupel ("ankommen",i) dekrementiert (beachte dies geschieht atomar). Anschliefend wartet
der Prozess darauf, dass er das Tupel mit Namen "verlassen" im Tuple-Space findet. Dies wird
vom letzten Prozess der angekommen ist bewerkstelligt. Analog muss der letzte verlassende
Prozess das initial Tupel mit dem Namen "ankommen" wieder in den Tuple-Space legen.

Als nédchstes Beispiel wird das Problem der speisenden Philosophen betrachtet. Dabei wird die
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Initial: Ein Tupel ("ankommen",N);

barrier (){
//Ankommen

in("ankommen" x);

X =Xx-1;
.. ifx>0
Prozess i: ” .
loop forever {out("ankommen" x);}
else

Code vor der Barriere | |
{out("verlassen",N);} //Letzter Ankommer

barrier() Lo ;
Code nach der Barriere in("verlassen",y);
end loop y-= v-1;
ify>0
{out("verlassen" y);}
else

{out("ankommen",N);} //Letzter Verlasser

}
Abbildung 3.38: Barriere mit Tuple Spaces

gleiche Idee wie bei der Losung mit Semaphore und einem Wachter (der Algorithmus aus Ab-
bildung|3.8) verfolgt, d.h. es wird versucht sicherzustellen, dass nur N — 1 Philosophen gleich-
zeitig an die Gabeln diirfen. Die Gabeln werden durch Tupel (" Gabel",i;) modelliert, wobei fiir
Philosoph i (" Gabel",i) seine linke und (" Gabel",i + 1 mod N) seine rechte Gabel darstellt.
Die Gabeln liegen initial im Tuple Space. Des Weiteren liegen N — 1 Tupel ("Raum") im Tupel
Space. Der Algorithmus fiir Philosoph i ist in Abbildung[3.39|dargestellt.

Ein Philosoph versucht zunachst eines der ("Raum")-Tupel aus dem Tuple Space zu entfernen.
Da anfianglich nur N — 1 solcher Tupel vorhanden sind, muss ein Philosoph (wenn alle N zu-
greifen) dort warten. AnschliefSfend nimmt der Philosoph seine Gabeln aus dem Tuple Space,
isst und legt die Gabeln zuriick. Zum Schluss legt er das Tupel ("Raum") zuriick. Diese Losung
ist Deadlock-frei und Starvation-frei.

Als weiteres Beispiel wird das Erzeuger/Verbraucher-Problem betrachtet. In Abbildung
ist der Code fiir die Erzeuger und Verbraucher angegeben. Es werden Tupel ("notFull") und
("notEmpty") verwendet, um Erzeuger bei leerem Buffer und Verbraucher bei vollem Buffer
zu blockieren. Anfinglich liegen N Tupel ("notFull") im Tupel Space. Dadurch kénnen N
Erzeuger-Aufrufe durchgefiihrt werden, bis der Puffer voll ist. Der Puffer wird durch Tupel der
Form ("buffer",e) dargestellt. Hierbei ist e ein Element im Puffer. Beachte, dass der Puffer in
diesem Fall keine FIFO-Queue ist, d.h. das erste eingefiigte Element wird nicht notwendiger-
weise als erstes entnommen. Vielmehr erfolgt die Entnahme zufillig. Man kann die Implemen-
tierung erweitern und eine FIFO-Queue mithilfe von Tupeln implementieren. Diese Erweite-
rung ist in Abbildung|[3.41] dargestellt. Zur Représentation der FIFO-Queue werden die Tupel
("FIFO-Queue","tail",i) — ein Zeiger auf das Ende der Queue, ("FIFO-Queue" head",i) - ein
Zeiger auf das erste Elemente der Queue, und Tupel der Form ("buffer",i,e) verwendet. Die
letzteren Tupel stellen die Elemente e an Position i der Queue dar.

Beim Einfiigen in die Queue wird zunichst der Index des letzten Elements der Queue ermittelt
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philosoph(i) {

loop forever
Denke;
in("Raum");
in("Gabel",i=);
j:=itl mod N;
in(" Gabel",j=);
Esse;
out("Gabel",i);
out("Gabel",j);
out("Raum");

end loop

1
Abbildung 3.39: Philosophen in Linda

Initial: N Tupel ("notFull") im Tuple-Space

consume() {

produce(Element e) {
in("notEmpty");

in("notFull");

Out(”bUffer”,E); in(”}')'llffer”,xl?;-
out(nnotEmptyn); Out( notFull ),
] return(x);
1
Code des Erzeugers: Code des Verbrauchers:
loop forever loop forever
(1) erzeugee (1) e :=consume();
(2) produce(e) (2) verbrauche e;
end loop end loop

Abbildung 3.40: Erzeuger / Verbraucher in Linda
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Initial: N Tupel ("notFull") im Tuple-Space
("FIFO-Queue","tail",0)
("FIFO-Queue","head",0)

produce(Element e) {
in("notFull");
in("FIFO-Queue","tail", tindex);
tindex’ = tindex +1;
out("buffer", tindex’, e);
out("FIFO-Queue", "tail", tindex’);
out("notEmpty");

consume() {
in("notEmpty");
in("FIFO-Queue", "head", hindex);
hindex’ = hindex+1;
in("buffer", hindex=, x);
out("FIFO-Queue", "head", hindex’);
out("notFull");
return(x);

Abbildung 3.41: Erzeuger / Verbraucher mit FIFO-Queue
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und um eins erhoht. AnschliefSend wird an dieser Stelle das neue Element eingefiigt. Beim Ent-
fernen wird zunéchst der Index des ersten Elements der Queue gelesen, anschliefsend das Ele-
ment mit diesem Index entfernt und schliefSlich der Index des ersten Elements auf das nachste
Element (Index + 1) gesetzt.

Als abschliefSendes Beispiel wird das Readers & Writers-Problem betrachtet. Eine Losung be-
nutzt ein Tupel der Form ("RW",Anzahl Readers, Anzahl Writers). Am Anfang befindet sich das
Tupel ("RW",0,0) im Tuple Space. Abbildung(3.42[stellt den Code fiir lesende und schreibende
Prozesse dar.

Initial: Tupel ("RW",0,0) im Tuple Space

Methoden:

startread() { stopRead() {
in("RW",countR,0); in("RW"countR,0);
countR’ := countR + 1; countR’ := countR - 1;
out("RW" countR’,0); out("RW" countR’,0);

1 1

startWrite() { stopWrite() {
in("RW",0,0); in("RW",0,1);
out("RW",0,1); out("RW",0,0);

1 1

Reader: Writer:

startRead(); startWrite();

Kritischer Abschnitt; Kritischer Abschnitt;

stopRead(); stopWrite();

Abbildung 3.42: Readers & Writers in Linda

Lesende Prozesse diirfen nur dann zugreifen, wenn keine schreibenden Prozesse vorhanden
sind, d.h. sie warten darauf, dass das Tupel die Form ("RW",i,0) hat . Anschlieféend erhéhen
sie die Anzahl der Reader um 1. Schreibende Prozesse diirfen nur dann zugreifen, wenn es weder
lesende noch andere schreibende Prozesse gibt. Deshalb warten sie darauf, dass das Tupel die
Form ("RW",0,0) hat. Um Reader- und Writer-Prozesse zu blockieren, schreiben sie das Tupel
("RW",0,1) zurtiick in den Tuple Space. Nach Verlassen des kritischen Abschnitts setzen lesende
Prozesse die Anzahl an lesenden Prozesse um 1 herunter, schreibende Prozesse setzen beide
Komponenten auf 0.

Diese Losung gibt lesenden Prozessen den Vorrang, da schreibende Prozesse stets warten miis-
sen, wenn immer wieder Reader-Prozesse hinzukommen. Man kann eine Variante angeben, die
Writer-Prozesse bevorzugt. Hierbei wird das Tupel um eine Komponente erweitert, die die An-
zahl der wartenden Writer-Prozesse zihlt. Lesende Prozesse diirfen nur dann zugreifen, wenn
es keine wartenden Schreiber gibt. Abbildung|3.43stellt den Code fiir diese Variante dar.
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Initial: Ein Tupel ("RW",0,0,0)

startread() { stopRead() {
in("RW",countR,0,0); in("RW",countR,0,waitingW);
countR’ := countR + 1; countR’ := countR - 1;
out("RW",countR’,0,0); out("RW",countR’,0,waitingW);

1 1

startWrite() { stopWrite() {

in("RW" countR,countW,waitingW); in("RW",0,1,waitingW);

w’ = waitingW+1; out("RW",0,0,waitingW);

out("RW" countR,countW,w’); }

in("RW",0,0,waitingW);
w’ := waitingW-1;
out("RW",0,1,w’);

Abbildung 3.43: Prioritdt fiir Writer-Prozesse

3.10 Quellennachweis

Die Darstellung von Semaphore, Monitoren, Kanilen und Linda folgt im wesentlichen (Ben-Ari,
2006), wobei teilweise die Syntax und einige Algorithmen aus (Taubenfeld, 2006) entnommen
wurden. Die Klassifizierung verschiedener Typen von Monitoren wurde in (Buhr et al., 1995)
genauer untersucht. Die Implementierung von Zellen mithilfe von synchronen Kanilen richtet
sich nach (Reppy, 2007), wobei einige Modifikation vorgenommen wurden. Eine Ubersicht tiber
Linda mit vielen Beispielen findet man in (Carriero & Gelernter, 1992f;|Gelernter, 1985), woraus
auch einige der Beispiele entnommen wurden.
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4.1 Deadlocks bei mehreren Ressourcen

In diesem Abschnitt werden Deadlocks betrachtet, die auftreten konnen, wenn Prozesse mehre-
re Ressourcen belegen mochten. In Kapitel[2]wurden bereits Deadlocks bzw. Deadlock-Freiheit
fiir das Mutual-Exclusion-Problem definiert. Hierbei hatten alle Prozesse jedoch ein dhnliches
Programm und sie betraten nur einen kritischen Abschnitt. Dies kommt dem Erlangen einer
Ressource gleich. Nun werden Deadlocks allgemeiner gefasst und das Problem betrachtet, dass
Prozesse mehrere Ressourcen belegen mochten und diese durch Locks (mit Semaphoren, Mo-
nitoren, etc.) vor dem Zugriff durch andere Prozesse sperren.

Definition 4.1.1. Eine Menge von Prozessen ist deadlocked, wenn jeder Prozess aus der Menge
auf ein Ereignis wartet, dass nur ein anderer Prozess aus der Menge herbei fiihren kann.

Das Ereignis ist dabei im allgemeinen das Freigeben einer Ressource.
Einige Situationen, in denen ein solcher Deadlock auftreten kann, sind:

» Beim Mutual-Exclusion-Problem tritt ein Deadlock auf, wenn es nicht mehr moglich ist,
dass irgendein Prozess den kritischen Abschnitt betritt, obwohl es Prozesse gibt, die den
kritischen Abschnitt betreten mochten.

« Zwei Prozesse, die Guthaben von einem Bankkonto auf ein anderes Bankkonto transfe-
rieren mochten. Damit der Saldo der Konten konsistent bleibt, sperren die Prozesse den
Zugriff durch andere Prozesse auf die Konten wihrend ihrer Transaktion. Die Sperrung
der Konten erfolgt nacheinander: Zunichst wird das Konto gesperrt, von dem Geld ab-
gebucht wird, anschliefSend das Konto, dem der Betrag gutgeschrieben wird. Prozess P
mochte Guthaben von einem Bankkonto A auf Bankkonto B iiberweisen, wiahrend Pro-
zess Q Guthaben von Konto B auf Konto A iiberweisen mochte. Um das Beispiel explizit
zu machen, seien KontoA und KontoB bindre Semaphore, um die beiden Konten zu sper-
ren. Prozesse P und Q fiihrend dann folgende Programme aus:

Prozess P Prozess Q
wait(KontoA); wait(KontoB);
wait(KontoB); wait(KontoA);
buche von A nach B buche von B nach A
signal(KontoA); signal(KontoB);
signal(KontoB); signal(KontoA);

In einer ungliicklichen Ausfiihrungsreihenfolge kann das Programm in einem Deadlock
enden: Prozess P belegt Semaphor KontoA, anschliefSend belegt Prozess Q Semaphor
KontoB. Nun warten beide Prozesse jeweils an dem anderen Semaphor, der nie freige-
geben wird. Eine bessere Losung ware fiir dieses Problem, dass beide Prozesse versuchen
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die Konten in der gleichen Reihenfolge zu sperren. Tatsdchlich kann dann kein Deadlock
auftreten.

» Ein dhnliches Beispiel zum vorherigen, wurde bereits bei den falschen Losungen zum
Problem der speisenden Philosophen behandelt. Diese Programme konnen im Deadlock
enden, wenn alle Philosophen die jeweils linke Gabel haben.

« Ein anschauliches Beispiel ist das Uberqueren (von Fahrzeugen) von Briicken oder ande-
ren Engstellen, die nur eine Fahrspur haben. Fahren die Fahrzeuge unkontrolliert in die
Engstelle herein, kann es zum Deadlock kommen. Das folgende Bild veranschaulicht die

Situation

Im Allgemeinen gibt es vier Arten mit Deadlocks umzugehen:

Ignorieren: Man trifft gar keine Vorkehrungen und geht einfach davon aus, dass Deadlocks nur
selten auftreten und deshalb nicht storen. Tatsachlich ist diese Herangehensweise nicht
selten anzutreffen.

Deadlock-Erkennung und -Beseitigung: Hierbei wird davon ausgegangen, dass das Laufzeitsys-
tem Deadlocks erkennen kann und diese beseitigt. Das zu l6sende Problem hierbei ist es,
einen Algorithmus zu finden, der Deadlocks im jeweiligen System erkennt und ein Ver-
fahren bzw. auch eine Semantik zum Auflosen von Deadlocks (z.B. alle Locks freigeben
0.d) anzugeben.

Deadlock-Vermeidung: Hierbei wird davon ausgegangen, dass das System bereits beim Zugriff
auf die Ressourcen /Locks mogliche Deadlocks erkennen kann und solche Locks gar nicht
erst zuldsst. Das Ziel ist es hierbei, einen Algorithmus (Prozess) fiir die Ressourcenverwal-
tung zu implementieren, der dafiir sorgt, dass der Zugriff auf Ressourcen ohne Deadlock
ablauft.

Deadlock-Verhinderung: Der Programmierer entwirft die Programme so, dass Deadlocks nicht
auftreten konnen.

Die letzte Losung ist (aus Sicht des Laufzeitsystems) offensichtlich die einfachste und aus Sicht

des Programmierers die sicherste. Die interessante Frage ist daher, wie man Deadlocks bei der

Programmierung vermeiden kann.

Definition 4.1.2 (Notwendige Bedingungen fiir einen Deadlock). Damit ein Deadlock auftreten

kann, miissen die folgenden vier Bedingungen alle gleichzeitig erfiillt sein:

Wechselseitiger Ausschluss (Mutual-Exclusion): Nur ein Prozess kann gleichzeitig auf eine Ressource
zugreifen.

Halten und Warten (Hold and Wait): Ein Prozess kann eine Ressource anfordern (auf eine Ressource
warten), wihrend er eine andere Ressource bereits belegt hat.

Keine Bevorzugung (No Preemption): Eine Ressource kann nur durch den Prozess freigegeben (ent-
sperrt) werden, der sie belegt hat.

Zirkuldres Warten: Es gibt eine zyklische Abhdingigkeit zwischen wartenden Prozessen: Jeder war-
tende Prozess machte Zugriff auf die Ressource, die der ndchste Prozesse im Zyklus belegt
hat.

Will man Deadlocks verhindern, geniigt es daher, dafiir Sorge zu tragen, dass mindestens eine
der vier Bedingungen nie erfiillt ist. In den ndchsten beiden Abschnitten werden zunichst Me-
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thoden zur Deadlock-Verhinderung und anschliefSend ein Verfahren zur Deadlock-Vermeidung
erortert.

4.2 Deadlock-Verhinderung

Um Deadlocks bei der Programmierung / beim Design zu verhindern, geniigt es, eine der vier
notwendigen Bedingungen aus Definition 4.1.2|anzugreifen.

Der wechselseitige Ausschluss kann in manchen Situationen verhindert werden, indem man
einen ,,Spooler” dazwischen schaltet. Z.B. kann man den Zugriff auf den Drucker nicht-exklusiv
konstruieren, indem man einen Druckserver zwischenschaltet, der die Druckauftrage der ein-
zelnen Prozesse entgegennimmt. Allerdings gibt es viele Situationen, in denen solche Losun-
gen nicht funktionieren.

Die ,Keine Bevorzugung“-Bedingung anzugreifen, macht wenig Sinn, da man dann z.B. Pro-
zessen den Drucker entzieht, obwohl sie noch gar nicht fertig gedruckt haben.

Die ,,Halten und Warten“-Bedingung kann man angreifen, indem man fordert, dass ein Prozess
zu Beginn alle Ressourcen auf einmal anfordert (blockiert), die er benotigt. Das Problem dabei
ist allerdings, dass es oft schwierig ist, zu Beginn zu wissen, was alle bendtigten Ressourcen
sind. Hier werden moglicherweise viel zu viel Ressourcen blockiert. Eine solche Losung war
das Philosophen-Programm, welches nur einem Philosophen den exklusiven Zugriff auf alle
Gabeln gibt. Wie wir bereits gesehen haben, endete dies in einer sehr schlechten Ausnutzung
der Ressourcen (nur zwei der N Gabeln waren maximal gleichzeitig in Gebrauch).

Ein Variation des Ansatzes ist das so genannte Zwei-Phasen-SperrprotOkoll (engl. ,,Two Phase
Locking®): Jeder Prozess arbeitet dabei in zwei Phasen:

1. Phase: Der Prozess versucht alle bendtigten Ressourcen zu belegen. Ist eine benotigte
Ressource nicht frei, so gibt der Prozess alle belegten Ressourcen zuriick und startet mit
Phase 1 von vorne.

2. Phase: Der Prozess hat alle benotigten Ressourcen. Er kann nun fertig rechnen. Danach
gibt er alle Ressourcen frei.

Will man einen solchen Algorithmus beispielsweise mit Semaphore implementieren, benotigt
man nicht-blockierende Operationen, die im Falle von nicht erfolgreichem Belegen der Sema-
phore nicht blockieren, sondern beispielsweise eine abfangbare Ausnahme zuriick gegeben.

Fiir das Philosophenproblem wiirde eine solche Implementierung bedeuten: Alle Philosophen
versuchen in Phase 1 beide Gabeln hochzuheben. Erhilt ein Philosoph nicht beide Gabeln, so
legt er die Gabel, die er evtl. erhalten hat zuriick. Den nachsten Versuch startet der Philosoph
erst dann, wenn wieder Phase 1 an der Reihe ist. Die Phasen kann man beispielsweise mit Bar-
rieren synchronisieren. Allerdings ist die Synchronisierung der Phasen iiber alle Prozesse nicht
unbedingt notwendig.

Man kann nachweisen, dass es in diesem Fall keinen Deadlock geben wird. Allerdings kann
ein anderes Problem auftreten: Ein so genannter Livelock: Keiner der Prozesse erhilt alle be-
notigten Ressourcen in Phase 1 und das immer wieder. Fiir das Philosophen-Problem kann ein
solcher Livelock auftreten, wenn alle Philosophen die linke Gabel erhalten und sie wieder hinle-
gen, da keiner die rechte Gabel erhilt. Charakteristisch an einem Livelock ist, dass die Prozesse
im Gegensatz zum Deadlock nicht blockiert werden, aber kein Prozess in seiner eigentlichen
Berechnung voran schreitet.
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Eine weitere Methode die Hold-and-Wait-Bedingung anzugreifen, besteht im so genannten
Timestamping-ordering Verfahren. Die Idee dabei ist es, eine Ordnung auf den Prozessen einzu-
fiihren: Wollen zwei Prozesse die gleiche Ressource belegen, so gewinnt der kleinere der beiden
Prozesse. Bevor ein Prozess damit beginnt die Ressourcen wie beim 2-Phase-Locking zu bele-
gen, erhilt er einen eindeutigen Zeitstempel. Jeder spitere Prozess erhdlt einen Zeitstempel,
der echt grofier ist als der vorherige. Das Zwei-Phasen-SperrprotOkoll mit Timestamping lauft
dann wie folgt ab:

1. Phase: Der Prozess versucht alle benotigten Ressourcen auf einmal zu sperren. Ist eine
benotigte Ressource bereits belegt und der Zeitstempel des belegenden Prozesses ist klei-
ner als sein eigener Zeitstempel, dann gibt der Prozess alle Ressourcen frei und beginnt
von vorne mit Phase 1. Ist sein Zeitstempel jedoch kleiner als der des belegenden Pro-
zesses, so wartet der Prozess darauf auch die restlichen Ressourcen zu belegen. Dies wird
immer gelingen, da sich alle Prozesse dem ProtOkoll unterwerfen.

2. Phase: Wenn der Prozess erfolgreich in diese Phase gekommen ist, hat er alle benétigten
Ressourcen. Er benutzt sie und gibt sie anschliefSend wieder frei.

Genauer nehmen wir dabei an, dass ein neuer Zeitstempel nur nach erfolgreichem Durchlauf
des Prozesses vergeben wird, wobei bei Neustart in Phase 1 kein neuer Zeitstempel vergeben
wird.

Fiir die Philosophen bedeutet dies, dass die Philosophen Zeitstempel erhalten und diese den
Gabeln, die sie belegen, mitteilen. Bei bereits belegten Gabeln miissen die Philosophen her-
ausfinden, ob der eigene Zeitstempel kleiner ist als der Zeitstempel des belegenden Prozesses
und dem entsprechend handeln.

Tatsachlich erhdlt man mit diesem Verfahren Deadlock- und Starvationfreiheit. Auch Livelocks
konnen nicht auftreten. Der Implementierungsaufwand ist jedoch immens. Hierbei wird Star-
vation allgemeiner gefasst (ohne Einschriankung auf das Mutual-Exclusion-Problem) definiert
als:

Definition 4.2.1. Starvation ist eine Situation, in der ein Prozess niemals (nach beliebig vielen
Berechnungsschritten) in der Lage ist, alle benotigten Ressourcen zu belegen.

Ein Problem beim Zwei-Phasen-SperrprotOkoll (mit Timestamping) ist jedoch, dass jeder Pro-
zess a priori wissen muss, welche Ressourcen er benotigt, damit er all diese in der ersten Phase
sperren kann.

Die effektivste Methode zur Deadlock-Verhinderung besteht darin die Bedingung des ,,Zirku-
laren Wartens® zu verhindern. Beim Philosophen-Problem war die dazu passende Losung, den
N. Philosophen die Gabeln in umgekehrter Reihenfolge aufheben zu lassen. Dadurch war das
Aufnehmen der Gabeln nicht langer zyklisch. Man konnte auf den Gabeln eine totale Ordnung
erkennen, wobei Gabel 1 die kleinste Gabel, und Gabel N die grofite Gabel war. Alle Philoso-
phen haben die Gabeln entsprechend ihrer Ordnung belegt (deswegen hat der letzte Philosoph
zuerst die rechte Gabel (Gabel 1) und anschliefSend die linke Gabel (Gabel N) belegt). Das fol-
gende Theorem zeigt, dass man mit totaler Ordnung Deadlocks vermeiden kann:

Theorem 4.2.2 (Totale-Ordnung Theorem). Sind alle gemeinsamen Ressourcen durch eine totale

Ordnung geordnet und jeder Prozess belegt seine bendtigten Ressourcen in aufsteigender Reihen-
folge beziiglich der totalen Ordnung, dann ist ein Deadlock unmaglich.
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Beweis. Der Beweis erfolgt durch Widerspruch. Die Annahme ist daher zunéchst, dass es einen
Deadlock gibt, obwohl die Ressourcen entsprechend der totalen Ordnung belegt wurden. Da es
einen Deadlock gibt, muss es ein zirkuldres Warten geben, d.h. es gibt Ressourcen R4,..., R,
und Prozesse P, ..., P,, sodass

o fiiri =2,...,n: Prozess P, hat Ressource R; i belegt, und P, hat Ressource R,, belegt
« fiiri =1,...,n: Prozess P; wartet auf Ressource R;

Sei R; die kleinste Ressource aus {R;,..., R, } beziiglich der totalen Ordnung. Dann wartet
Prozess P; auf Ressource R;, wobei er Ressource R;_; (bzw. fiir j = 1 die Ressource R,,) schon
belegt hat. Dies ist jedoch unmoglich, da Prozess P; die Ressourcen in aufsteigender Reihen-
folge beziiglich der totalen Ordnung belegen muss. Daher ergibt sich ein Widerspruch, und die
Annahme war daher falsch. O

Wie bereits zu Beginn dieses Abschnitts erwdhnt, kann mit diesem Verfahren auch das Uber-
weisungsproblem von Bankkonten gelost werden, indem z.B. die Prozesse die Bankkonten be-
ginnend mit der kleinsten Kontonummer und anschliefend aufsteigend belegen.

Man kann zeigen, dass ein Deadlock-freies System, in dem die Belegung von (allen) einzel-
nen Ressourcen Starvation-frei ist, auch insgesamt Starvation-frei ist. Damit lasst sich folgern:
Wenn es eine totale Ordnung der Ressourcen gibt, die Ressourcen entsprechend dieser Ord-
nung belegt werden und die Belegung einzelner Ressourcen Starvation-frei ist, dann ist das
Gesamtsystem Starvation-frei.

4.3 Deadlock-Vermeidung

Wie bereits erwdhnt, geht es bei der Deadlock-Vermeidung darum, die Ressourcenvergabe von
einem Algorithmus {iberwachen zu lassen, so dass eine mogliche Deadlock-Situation friihzei-
tig erkannt wird und deshalb im Vorhinein verhindert wird. Betrachte hierzu das so genannte
Problem vom ,,Deadly Embrace® (Todliches Umarmen), welches von E.W.Dijstra formuliert und
mit Hilfe des Bankier-Algorithmus gelost werden kann.

Nehme an, es gibt ein Anzahl m von gleichen Ressourcen und jeder Prozess benotigt eine be-
stimmte maximale Anzahl der Ressourcen wihrend seines Ablaufs. Dabei wird angenommen,
dass diese maximale Anzahl im Vorhinein bekannt ist, die Prozesse die Ressourcen aber nach
und nach anfordern. Ebenso wird angenommen, dass ein Prozess, sobald er alle benotigten
Ressourcen erhalten hat, diese benutzt und anschliefSend wieder frei gibt. Die Aufgabe besteht
nun darin einen Algorithmus (Prozess) dazwischen zu schalten, der fiir jede Anforderung eines
Prozesses entscheidet, ob diese bedient wird, oder der Prozess warten soll.

Der Bankier-Algorithmus von Dijkstra triagt diesen Namen, da man das Problem auch anders
formulieren kann: Es gibt einen Bankier, der einen Vorrat an Geld in seiner Bank hat. Die Kun-
den wollen einen maximalen Betrag an Geld vom Bankier geliehen bekommen. Sie fordern das
Geld nach und nach an. Sobald sie ihren maximalen Betrag erhalten haben, zahlen sie ihn zu-
riick. Die Aufgabe fiir den Bankier besteht darin nur dann an Kunden Geld auszuzahlen, wenn
sichergestellt ist, dass er all sein Geld zuriickerhalten wird.

Betrachte als Beispiel, dass der Bankier insgesamt 98 EUR hat, und es zwei Kunden gibt, die
jeweils maximal 50 EUR benétigen und beide schon 48 EUR erhalten haben. Angenommen der
erste und der zweite Kunde fordern nun nacheinander jeweils 1 EUR an. Bedient der Bankier
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nun beide Kunden, so hat er kein Geld mehr, die Kunden jeweils 49 EUR und kein Kunde wird
jemals seinen maximalen Betrag erhalten. Es ist ein Deadlock aufgetreten. Es gilt nun einen
Algorithmus zu schreiben, der solche Situationen verhindert. Ein offensichtlicher Algorithmus
wire es, die Kunden nach einer totalen Ordnung zu bedienen: Erst wenn der kleinste Kunde
vollstindig bedient wurde, erhilt der niachste Geld usw. Allerdings erzwingt diese Losung die
Sequentialisierung. D.h. das nebenldufige Problem wird durch eine sequentielle Losung gelost,
was nicht im Sinne der Problemstellung ist. Deshalb gilt als zusétzliche Anforderung, dass der
Algorithmus moglichst viel Nebenlaufigkeit erlauben soll.

Genauer mochte man jede Anforderung bedienen solange sie nicht zwingend zu einem Dead-
lock fiihrt. D.h. frei nach Dijkstra mochte man Anforderungen zulassen, solange sie nicht dazu
fiihren, dass ein Prozess nur dann weiterrechnen kann, indem ein anderer getotet werden muss
(daher der Name , Todliche Umarmung®).

Im Folgenden wird eine erweiterte Variante des Bankieralgorithmus erldutert, der eine Anzahl
von verschiedenen Ressourcen erlaubt. D.h. im Bild des Bankiers hat er verschiedene Wahrun-
gen. Die aktuell (dem Bankier) zur Verfiigung stehenden Ressourcen werden durch den Vektor
bezeichnet. Jede Komponente von A ist eine nicht-negative Ganzzahl, die die verfiigbare
Anzahl der entsprechenden Ressource angibt.
Sei P die Menge der Prozesse. Fiir P € P sei:
— .
e Mp der Vektor der maximal durch Prozess P anzufordernden Ressourcen
— .
e Cp der Vektor der bereits an Prozess P vergebenen Ressourcen
Ein Zustand (mit all seinen Vektoren) ist sicher, wenn es eine Permutation 7 der Prozesse
Py,..., P, € P gibt, sodass es fiir jeden Prozess P; entsprechend der Reihenfolge der Permuta-
tion gentigend Ressourcen gibt, wenn er dran ist. Geniigend Ressourcen bedeutet hierbei, dass
+ (Eﬂ( P<ni) C pm) —Mp,+Cp, > 0 gilt. D.h. zu den aktuell verfligbaren Ressourcen A diir-
fen zunachst die momentan vergebenen Ressourcen hinzu addiert werden, deren zugehorige
Prozesse entsprechend der Permutation vor P, vollstiandig bedient werden. AnschliefSend miis-
sen die maximal durch Prozess P; angeforderten Ressourcen gedeckt werden konnen, wobei die
schon an P, zugeteilten Ressourcen entsprechend gegen gerechnet werden konnen.
Der Bankiers-Algorithmus erhilt als Eingabe eine Ressourcganfrﬁe Lp _eines Prozesses
P € P. Hierbei muss aufgrund der Annahmen gelten, dass Lp + Cp < Mp (sonst wiirde
der Prozess mehr Ressourcen anfordern, als er vorher angegeben hat). AnschliefSend geht der
Bankier-Algorithmus wie folgt vor:
» Wenn nicht gentiigend Ressourcen vorhanden sind, dann lehnt er sofort die Anfrage ab,
d.h. Prozess P muss warten.

» Ansonsten passt er den aktuellen Zustand an die Anfrage an, d.h. er fiihrt aus:

A = A-1Ip

— — =
Cp = Cp+Lp

» Nun priift er, ob der so erhaltene Zustand sicher ist (s.u.).

 Ist der Zustand sicher, so erhilt P die angeforderten Ressourcen, andernfalls wird die
Anfrage abgelehnt und P muss warten, der vorherige Zustand wird wieder hergestellt.

Erreicht ein Prozess sein Maximum und gibt die Ressourcen zurlick, so wird der Vektor Z (au-
tomatisch) angepasst.
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Es bleibt den Algorithmus zu spezifizieren. Der Algorithmus ist in Abbildung[4.1]dargestellt.

function testeZustand(P, Z):

if P = ( then
return “sicher”
else

if 3P € P mit Mp — Cp < A then
Z:=Z+C_’>p;

P =P\ {P};
testeZustand(P,Z)
else

return “unsicher”

Abbildung 4.1: Bankiers-Algorithmus: Ist ein Zustand sicher?

Der Algorithmus sucht aus der Menge der Prozesse stets einen aus, dessen Ressourcenbedarf
er komplett erfiillen kann. Da er dann davon ausgehen kann, dass dieser Prozess anschliefSend
die Ressourcen zuriick gibt, nimmt er diesen Prozess in die zu findende Permutationsfolge auf
(d.h. er streicht ihn aus P) und passt A an. Wenn alle Prozesse in die Folge einsortiert wurden
(und daher P = () gilt), dann ist der Zustand sicher. Wenn jedoch Prozesse vorhanden sind, die
nicht mehr einsortiert werden konnen, dann ist der Zustand unsicher, da man einen Deadlock
herleiten kann.

Die Laufzeit des Algorithmus ist im worst-case O(|P|?), da es maximal |P| rekursive Aufrufe
gibt, und pro Durchlauf im schlimmsten Fall das Finden eines ausfiihrbaren Prozesses (der 3-
Quantor) das Durchsuchen aller |P|-Prozesse erfordert.

Das Interessante an dem Algorithmus ist, dass es gentigt mit Laufzeit O(|P|?) auszukommen,
obwohl es |P|! verschiedene Permutationen gibt. Der Grund hierfiir ist, dass wenn es einen
Prozess gibt, der mit den aktuell zur Verfligung stehenden Ressourcen bedient werden kann,
dann ist es egal, ob er direkt die Ressourcen bekommt oder spater.

Ein kleiner Nachteil bei dieser Methode ist allerdings, dass nicht optimiert wird, d.h. es wird
dabei nicht darauf geachtet wie gut (bzgl. der Nebenldufigkeit) die Reihenfolge der Ausfiihr%
ist. Ein weiterer Nachteil des kompletten Ansatzes besteht darin, dass die Maximalwerte Mp
von Anfang an bekannt sein miissen, was in der Praxis oft nicht der Fall ist.

Betrachten abschliefSend ein Beispiel mit vier Ressourcen EUR, USD, JYN, SFR und vier Prozes-
sen A,B,C,D. Der aktuelle Zustand sei durch die folgenden Vektor-Belegungen beschrieben:

Maximal-Werte Erhaltene Werte Verfiigbare Ressourcen

@:(4,7,1,1) sz(l,l,o,()) A =(2,233)
My, = (0,8,1,5) Cp = (0,5,0,3)

— =

M = (2,2,4,2) C¢=(0,2,1,0

Mp = (2,0,0,2) Cp=(1,0,0,1)

Zunichst priifen wir, ob dieser Zustand wirklich sicher ist: Beginne mit » = {A, B,C, D}
« erster Aufruf von testeZustand mit P = {A, B,C, D} und X =(2,2,3,3)
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- Da P # (), priife, ob es einen Prozess P € P gibt, der noch ausfiihrbar ist:

- A kann nicht ausgefiihrt werden, denn J\TA> — CTA> = (4,7,1,1) — (1,1,0,0) =
(3,6,1,1) £ (2,2,3,3) = A

- B kann nicht ausgefiihrt werden, denn Mp — Cp = (0,8,1,5) — (0,5,0,3) =
(0,3,1,2) £ (2,2,3,3) = A

. — =

- C kann ausgefiihrt werden, denn Mo — Co = (2,2,4,2) — (0,2,1,0) = (2,0,3,2) <
(2,2,3,3) = A also passe A an (als ob C alle Ressourcen erhalt und anschliefSend
zurlick gibt):

A = A4C0=(22,33)+(0,2,1,0) = (2,4,4,3)
P P\ {C} = {A, B, D}

- rufe testeZustand rekursiv auf
« Aufruf von testeZustand mit P = {4, B, D} und X =(2,4,4,3)
- Da P # (), priife, ob es einen Prozess P € P gibt, der noch ausfiihrbar ist:
— A kann nicht ausgefiihrt werden, denn 1\7A> — (JTA> = (4,7,1,1) — (1,1,0,0) =
(3,6,1,1) £ (2,4,4,3) = A
.. — =
- B kann ausgefiihrt werden, denn M — Cp = (0,8,1,5) — (0,5,0,3) = (0,3,1,2) <

(2,4,4,3) = A also passe A an (als ob B alle Ressourcen erhilt und anschliefSend
zurlick gibt):

A = A+4Cp=(2,4,43)+(0,50,3) = (2,9,4,6)

P = P\{B}={A,D}

- rufe testeZustand rekursiv auf
* Aufruf von testeZustand mit P = {4, D} und A= (2,9,4,6)
- Da P # (), priife, ob es einen Prozess P € P gibt, der noch ausfiihrbar ist:
- A kann ausgefiihrt werden, denn m — CTA> = (4,7,1,1) — (1,1,0,0) = (3,6,1,1) <

(2,9,4,6) = A also passe A an (als ob A alle Ressourcen erhilt und anschliefSend
zurlick gibt):

A = A+4Ch=(2,946) +(1,1,0,0) = (3,10,4,6)

P = P\{4}={D}

- rufe testeZustand rekursiv auf
 Aufruf von testeZustand mit P = {D} und A= (3,10,4,6)
- Da P # (), priife, ob es einen Prozess P € P gibt, der noch ausfiihrbar ist:
- D kann ausgefiihrt werden, denn ]\73 — C_’D) =(2,0,0,2) — (1,0,0,1) = (1,0,0,1) <

(3,10,4,6) = A also passe Z an (als ob D alle Ressourcen erhilt und anschliefSend
zurlick gibt):

A = A+ Ch=1(3,10,4,6)+(1,0,0,1) = (4,10,4,7)

P = P\{D}=10

- rufe testeZustand rekursiv auf
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» Aufruf von testeZustand mit P = () und A= (4,10,4,7)
- Liefert “sicher”, da P = 0.
Der Zustand ist somit sicher.

Nun wird die Anfrage L4 = (2,2,0,0) behandelt, d.h. Prozess A mochte zwei weitere EUR und
zwei weitere USD belegen.

Nach Aktualisierung (X = Z — ZZ und 6’,_4) = CTA> + EZ) erhalt man den Zustand:

Maximal-Werte Erhaltene Werte Verfiigbare Ressourcen
%

Mi=(4,711) Ci=(3300  A=(0033)

Mg = (0,8,1,5)  Cpp=(0,5,0,3)

MC = (272747 2) CC = (072>1>O)

— s

Mp = (2,0,0,2) Cp=(1,0,0,1)

und es muss gepriift werden, ob dieser Zustand noch sicher wire

« Aufruf von testeZustand mit P = {4, B,C, D} und Z = (0,0,3,3)

Da P # (), priife, ob es einen Prozess P € P gibt, der noch ausfiihrbar ist:

A kann nicht ausgefiihrt werden, denn m - (JTA> = (4,7,1,1) — (3,3,0,0) =
(1,4,1,1) £ (0,0,3,3) = A

B kann nicht ausgefiihrt werden, denn Mp — Cp = (0,8,1,5) — (0,5,0,3) =
(0)37 172) g (0707373) =

C kann nicht ausgefiihrt werden, denn Mc — Co = (2,2,4,2) — (0,2,1,0) =
(2,0,3,0) £ (0,0,3,3) =

D kann nicht ausgefiihrt werden, denn Mp — Cp = (2,0,0,2) — (1,0,0,1) =
(170’ 07 1) ﬁ (07 07 37 3) =

D.h. es gibt keinen Prozess in P mit ]\Tp — C_p> < Z und der Algorithmus liefert
Lunsicher®.

Die Anfrage sollte daher nicht ausgefiihrt werden.

4.4 Transactional Memory

In diesem Abschnitt wird ein relativ neuer Programmieransatz vorgestellt, der darauf abzielt,
dass der Programmierer mehr oder weniger sequentiell programmieren kann, wiahrend das Sys-
tem dabei garantiert, dass keine Deadlocks usw. auftreten.

Zunichst kann man sich die Frage stellen, warum die vorhandenen Mechanismen und Pro-
grammierabstraktionen nicht ausreichend sind, bzw. wo deren Probleme zu sehen sind.

Betrachte erneut das Problem der Uberweisung eines Betrages zwischen zwei Bankkonten. Eine
Losung des Problems war: Alle Uberweisungsprozesse sperren die Konten entsprechend einer
totalen Ordnung, fiihren die Uberweisung aus und geben danach die Konten wieder frei. Ange-
nommen das Programm soll erweitert werden, so dass nur dann eine Abbuchung durchgefiihrt
wird, wenn das Konto gedeckt ist. Dann gibt es mehrere Moglichkeiten: Eine Moglichkeit be-
steht darin, die Transaktion in diesem Falle abzubrechen und es spater erneut zu versuchen.
Dann wird jedoch standig gerechnet und solange keine Starvation-Freiheit garantiert ist, kann
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es sein, dass es zwar Zustdnde gibt, in denen das Konto gedeckt ist, aber eine andere Transak-
tion ,,zufalligerweise” vorher das Geld wieder weg bucht. Ein andere Moglichkeit wire es, an
einer Condition Variablen zu warten bis das Konto gedeckt ist. In diesem Fall muss man darauf
achten, dass in der Zwischenzeit das Konto nicht gesperrt bleibt, denn schliefSlich miissen Zu-
buchungen erfolgen konnen. Dieses Beispiel zeigt, dass selbst in diesem kleinen Beispiel eine
korrekt funktionierende Losung schwer zu finden ist, und eine Reihe von Locks (Kontosperren,
Condition Variablen, usw.) benotigt werden.

S.L. Peyton Jones nennt in (Peyton-Jones, 2007, Kapitel 24) einige Griinde, warum Lock-
basierte Programmierung ,,schlecht” ist:

 Setzen zu weniger Locks: Es kann schnell passieren, dass der Programmierer vergisst eine
Sperre zu setzen und dadurch ein Speicherplatz ungeschiitzt durch zwei Prozesse modi-
fiziert wird.

» Setzen zu vieler Locks: Werden zu viele Locks gesetzt, weil der Programmierer quasi iiber-
vorsichtig ist (bzw. das Problem nicht genau genug kennt), kann (im Bestfall) weniger Ne-
benlédufigkeit vorhanden sein, als moglich wire, d.h. der Programmierer erzwingt unnoti-
ge Sequentialisierung. Im schlimmsten Fall erzeugt der Programmierer einen Deadlock.

» Setzen der falschen Locks: In den Ansédtzen der Lock-basierten Programmierung ist meist
keine eindeutige Zuordnung zwischen Locks und den Daten, die durch sie geschiitzt wer-
den sollen, vorhanden. Betrachte z.B. Condition Variablen: Hier ,,soll“ der Programmie-
rer eine Bezeichnung der Variablen wihlen, die der Bedingung entspricht, er muss es aber
nicht. Diese Vorgehensweise fiihrt dazu, dass der (erste) Programmierer weifs, warum er
welche Locks setzt, aber weder der Compiler noch andere Programmierer wissen dies.
Spatere Wartungsarbeiten am Code konnen leicht dazu fiihren, dass falsche Locks gesetzt
bzw. notige Locks nicht gesetzt werden.

» Setzen von Locks in der falschen Reihenfolge: Das Total-Order Theorem kann nur einge-
halten werden, wenn jeder Programmierer weif3, wie die Ordnung der Locks aussieht und
sie dementsprechend setzt.

» Fehlerbehandlung kann schwierig sein, da stets beriicksichtigt werden muss, dass ein
Fehler nicht dazufiihrt, dass Locks fiir immer gesetzt bleiben. Z.B. muss beim Abfangen
von Fehlern, darauf geachtet werden, dass gesetzte Locks entfernt werden und ein kon-
sistenter Zustand der Daten hergestellt wird.

» Vergessene signal-Operationen oder vergessenes erneutes Priifen von Bedingungen
fiihrt zu fehlerhaften Systemen. Es ist leicht solche Programmierfehler zu machen.

Das wesentliche Gegenargument gegen die Lock-basierte Programmierung ist jedoch, dass die
Programmierung nicht modular ist. D.h. im Allgemeinen ist es nicht moglich aus kleinen kor-
rekten Programmen ein grofSes korrektes Programm zusammen zu setzen. Betrachte z.B. die
Kontoabbuchung: Angenommen es soll eine neue Form der Uberweisung eingefiihrt werden:
Buche den Betrag von Konto Al oder A2 auf Konto B, je nachdem welches Konto gedeckt ist.
Hier funktioniert das Warten mit der Condition Variable an Konto A1 nicht langer. Das gesamte
Programm muss umstrukturiert werden.

Die Idee des Transactional Memory beruht auf der Beobachtung, dass dhnliche Probleme wie
bei der nebenlaufigen Programmierung beim Zugriff auf Datenbanken bestehen. Allerdings ist
in diesem Bereich der parallele Zugriff seit Jahren kein echtes Problem mehr (aus der Sicht
des Anwenderprogrammierers, nicht des Implementierers der Datenbank), da dort der Daten-
bankmanager fiir konsistenten Zugriff auf die Datenbank sorgt. Beim Transactional Memory
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ist die Grundidee nun, den gemeinsamen Speicher genau wie eine Datenbank zu behandeln.
Die Zugriffe auf den Speicher sind wie Datenbanktransaktionen und ein Manager stellt sicher,
dass der Speicherzustand konsistent bleibt. Aus Programmiersicht ist eine solche Losung wiin-
schenswert, denn er kann seine Anfragen schreiben, als wiirde er sequentiell programmieren.
Er muss dabei keine Locks setzen, sondern iibergibt die Anfrage dem Transaktionsmanager, der
die Transaktion im Wesentlichen entweder durchfiihrt, abbricht und neu startet oder abbricht
und das Fehlschlagen zuriick meldet.

Die Semantik von Datenbanktransaktionen lisst sich dadurch beschreiben, dass die Transak-
tion (Abfrage, Anderungen, usw.) so durchgefiihrt werden wiirden, als ob die Transaktion die
einzige Aktion ware, die auf der Datenbank geschieht. Der Datenbankmanager garantiert dabei,
dass sich die Transaktion von auféen beobachtet genauso verhalt.

Fiir die Erorterung von Transactional Memory also Transaktionen auf dem Speicher und nicht
auf der Datenbank werden zundchst Datenbanktransaktionen betrachtet und erlautert wie die-
se auf das Speichermodell iibertragen werden konnen. Fiir jede Datenbanktransaktion miissen
vier Eigenschaften erfiillt sein, die so genannten ACID-Eigenschaften:

» Atomicity: Alle Operationen, die innerhalb von Transaktionen durchgefiihrt werden sol-
len, werden entweder durchgefiihrt, oder keine Operation wird durchgefiihrt. D.h. es ist
verboten, dass eine Operation fehlschlagt, aber die Transaktion als erfolgreich durchge-
fiihrt wird. Genauso ist es verboten, dass eine fehlgeschlagene Transaktion beobachtbare
Unterschiede in der Datenbank hinterlasst. Eine erfolgreiche Transaktion commits, eine
fehlgeschlagene Transaktion aborts (bricht ab),

« Consistency: Eine Transaktion verdndert den Zustand der Datenbank. Diese Anderung
muss konsistent sein. Eine abgebrochene Transaktion ldsst aufgrund der atomicity-
Bedingung den Zustand unverdndert und damit konsistent. Konsistenz einer committed
Transaktion hingt von der jeweiligen Anwendung ab, die die Konsistenz definiert (z.B.
der Kontostand eines Bankkontos darf nicht beliebig grofS negativ sein, oder ein neu hin-
zugefiligtes Konto muss eine eindeutige Kontonummer erhalten, usw.).

» Isolation: Eine Transaktion liefert ein korrekt Resultat unabhingig davon wieviele weitere
nebenlaufige Transaktionen durchgefiihrt werden.

« Durability: Das Ergebnis einer committed Transaktion ist permanent. D.h. es wird auf der
Festplatte oder dhnlichem dauerhaft gespeichert.

Die ersten drei Eigenschaften fiir Datenbanktransaktionen sind auch fiir Speichertransaktio-
nen erforderlich. Durability kann i.a. fiir Speichertransaktionen nicht sichergestellt (und damit
auch nicht gefordert) werden, da Hauptspeicher i.a. ein fliichtiger Speicher ist.

Es gibt jedoch einige Unterschiede zwischen dem Zugriff auf Datenbanken und dem Zustand
auf den Speicher:

» Daten in einer Datenbank sind normalerweise auf Festplatten gespeichert. Da der Fest-
plattenzugriff einige Millisekunden benotigt, welcher es auf der anderen Seite ermdoglicht
Millionen von CPU-Operationen auszufiihren, kann man bei der Datenbankprogrammie-
rung Rechenzeit und Datenzugriff gut gegeneinander verrechnen. Da Transactional Me-
mory auf dem viel schnelleren Hauptspeicher operiert, konnen nicht viele Rechenope-
rationen wiahrend des Speicherzugriffs durchgefiihrt werden, d.h. eine Verrechnung ist
nicht mehr so leicht moglich.

+ Wie bereits erwahnt ist Transactional Memory nicht permanent, da nach der Programm-
terminierung die Daten im Hauptspeicher weg sind. Das macht die Implementierung von
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Transactional Memory i.a. einfacher als bei Datenbanken.

» Transactional Memory muss in existierende Programmiersprachen integriert werden und
darf keine vollig neue ,,Sprache” darstellen, damit er von Programmierern benutzt und
akzeptiert wird.

4.4.1 Basisprimitive fiir Transactional Memory

In diesem Abschnitt werden einige Operationen beschrieben, die als Basis fiir Transactional
Memory gesehen werden konnen.

4.4.1.1 Atomare Blocke

Mit dem Schliisselwort atomic lassen sich Codeblocke als Transaktionen kennzeichnen, die
die erwdhnten ACI-Eigenschaften erfiillen sollen.

atomic {
Code der Transaktion

}

Wie die genaue Implementierung dahinter funktioniert, wird zunachst ignoriert. Gegeniiber
Monitoren ist der Vorteil, dass die Programmvariablen, die verdndert werden sollen, nicht ex-
plizit angegeben werden miissen. Der Vorteil daran ist, dass alle Variablen geschiitzt sind und
somit keine Variable vergessen werden kann.

Mit solchen als atomar gekennzeichneten Blocken lassen sich trotz allem noch ,falsche® Pro-
gramme schreiben, insbesondere wenn der Code innerhalb der Transaktion nicht terminieren
kann. Dies wird auch nicht weiter eingeschrinkt (dann héatte man die Turing-Machtigkeit ver-
loren), sondern die Semantik wird entsprechend angepasst: Die Ausfiihrung einer Transaktion
(atomaren Blocks) hat drei mogliche Ergebnisse:

» commit, wenn die Transaktion erfolgreich war,
« abort, wenn die Transaktion abgebrochen wurde
« undefiniert, wenn die Transaktion nicht terminiert

Beachte, dass Transaktionen im Transactional Memory-Modell auf zwei Arten abgebrochen
werden konnen: Durch das System (den Transaktionsmanager), weil ein Konflikt auftritt, oder
durch den Programmierer (der innerhalb der Transaktion eine Abbruchsmaoglichkeit definiert).
Geschieht der Abbruch durch das System, so wird der Transaktionsmanager erneut versuchen
die Transaktion durchzufiihren, es sei denn der Programmierer hat spezifiziert, was in diesem
Fall passieren soll.

Im Unterschied zu Datenbanktransaktionen gibt es aber ein weiteres Problem: Auf die Varia-
blen, die innerhalb einer Transaktion verdndert werden, kann auch aufSerhalb von Transak-
tionen zugegriffen werden, und damit ungewolltes Verhalten provoziert werden, welches die
ACI-Bedingungen verletzt. Aufgrund dieser Unterschiede wird die Semantik von atomic oft so
spezifiziert, dass die Ausfiihrung eines solchen Codeblockes so wire, als ob alle atomic-Blocke
durch einen globalen Lock geschiitzt sind. Dies muss nicht bedeuten, dass die Implementierung
es auch so macht, es wird nur das Verhalten spezifiziert. Wird aufSerhalb von Transaktionen
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auf Variablen zugegriffen, so lasst diese Semantik es zu, dass unerwiinschte Ergebnisse mog-
lich sind. Es ist hierbei die Aufgabe des Programmierers, entsprechend alle Transaktionen als
solche zu kennzeichnen.

4.4.1.2 Der abort-Befehl

Mithilfe der aboxrt-Operation kann eine Transaktion abgebrochen werden. Der Ursprungszu-
stand wird wieder hergestellt.

4.4.1.3 Der retry-Befehl

In den meisten Systemen zum Transactional Memory gibt es den retry-Befehl, der es ermog-
licht, Transaktionen zu koordinieren. Wird retry ausgefiihrt, so wird die Transaktion abge-
brochen (mit konsistenter Herstellung des Zustandes!) und erneut versucht die Transaktion
von vorne an durchzufiihren. Damit lasst sich ein dhnliches Verhalten wie bei Condition Varia-
blen erzeugen. Betrachte als Beispiel die Programmierung eines Bounded Buffer beim Erzeuger
/ Verbraucher Problem. Hier muss sichergestellt werden, dass der Verbraucher nur dann auf den
Puffer zugreift, wenn dieser nicht leer ist. Dies kann mit retry wie folgt programmiert werden:

atomic{
if isEmpty(buffer) then retry;
Lese erstes Element des Puffers usw.

}

Wird die Transaktion durchgefiihrt, dann wird sie abgebrochen und neu gestartet, falls der Puf-
fer leer ist.

4.4.2 Der orElse-Befehl

Mithilfe der orElse-Anweisung ist es moglich, eine Alternative zu spezifizieren, falls die
Transaktion abgebrochen wird. Sie kombiniert zwei Transaktionen. Seien 77 und 7> Transak-
tionen, dann ist TyorElseT; die Transaktion, die:

» zundchst 7 durchfiihrt. Falls 77 committed oder T} explizit via Befehl abgebrochen wird,
dann wird Ty nicht ausgefiihrt. Die Transaktion 77orElseT; committed oder wird abge-
brochen, je nachdem was die Ausfiihrung von 77 macht.

e Falls T} durch den Transaktionsmanager abgebrochen wird oder retry ausgefiihrt wird,
dann startet dieser 7 nicht neu, sondern versucht 75 durchzufiihren.

» Falls T, explizit abgebrochen wurde oder erfolgreich committed, dann ist die gesamte
Transaktion beendet.

 Falls T3 ein retry durchfiihrt (oder vom System abgebrochen wird), dann wird wieder
mit TyorElseT; gestartet.

Zusammengefasst kann man die Semantik von orEl se durch das folgende Diagramm darstel-
len:

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 143 Stand: 19. Februar 2021



4 Zugriff auf mehrere Ressourcen

| T, orElse T I:

T retries .
T> retries

T7 commits

@EL seT, committed

aborts

Ty aborts

Ty commits

T,orElseT, aborted

Mit dem orElse-Befehl ist es einfach moglich, das Abbuchen von Konto A1 oder Konto A2 auf
Konto B zu implementieren:

atomic {
{
B := B + Betrag;
Al := Al - Betrag;
if Al <0thenretry;

}
orElse
{
B := B + Betrag;

A2 := A2 - Betrag;
if A2 <0thenretry;

}
}

4.4.3 Eigenschaften von TM Systemen

In diesem Abschnitt werden verschiedene Eigenschaften dargestellt, anhand derer sich be-
stehende Transactional Memory-Systeme klassifizieren und beschreiben lassen. Es gibt einige
Software TM-Systeme, die also innerhalb verschiedener Programmiersprachen implementiert
sind. Es gibt mittlerweile jedoch auch Hardware TM-Systeme, d.h. TM-Instruktionen werden
auf Hardwareebene unterstiitzt

4.4.3.1 Weak / Strong Isolation

Weak Isolation meint Systeme, in denen nur Speicherplitze geschiitzt sind, wenn der Zugriff
tiber Transaktionen erfolgt. Operationen aufSerhalb von Transaktionen konnen die Isolation-
Bedingung verletzen und Inkonsistenzen herbei fiihren. Systeme, die Strong-Isolation unter-
stiitzen, sorgen automatisch dafiir, dass durch Transaktionen geschiitzte Variablen automa-
tisch immer geschiitzt bleiben, z.B. dadurch, dass atomic-Blocke automatisch vom Compiler
eingefligt werden.
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4.4.3.2 Behandlung von geschachtelten Transaktionen

TM-Systeme unterscheiden sich in der Behandlung von geschachtelten atomic-Blocken. Hier-
bei kann unterschiedliches Verhalten festgelegt werden, was passieren soll, wenn eine innere
Transaktionen fehlschlagt. Man unterscheidet drei Vorgehensweisen: geglittete Transaktionen,
geschlossene Transaktionen und offene Transaktionen.

Sind Transaktionen gegldttet, so bedeutet dies, dass das Abbrechen einer inneren Transakti-
on zum Abbruch der gesamten Transaktion fiihrt und umgekehrt, dass eine committed innere
Transaktion erst dann sichtbar nach aufSen wird, wenn auch die dufSere Transaktion erfolgreich
ist.

Z.B. wird bei der folgenden Transaktion die Variable z den Wert 1 behalten:

x:=1
atomic {
X:=2;
atomic {
X:=3;
abort;
1
1

Bei geschlossenen Transaktion fiihrt eine innere abbrechende Transaktion nicht zum Abbruch
der dufSeren Transaktion. Fiir obiges Programm wird x den Wert 2 erhalten. Bei einer erfolg-
reichen Transaktion verhilt sich das Programm genauso wie bei geglatteten Transaktionen.
Insbesondere sind Anderungen durch innere Transaktionen erst nach auflen sichtbar, wenn
die dufSere Transaktion committed ist.

Bei offenen Transaktionen werden innere erfolgreiche Transaktionen nach aufden sichtbar.
Selbst wenn die dufRere Transaktion abbricht, bleiben die Anderungen der inneren Transaktion
erhalten. Im folgenden Beispiel hitte x den Wert 3, obwohl die dufSere Transaktion abbricht:

x:=1
atomic {
X:=2;
atomic {
X:=3;
1

abort;

}

4.4.3.3 Granularitat

TM-Systeme unterscheiden sich auch danach, nach welcher GrofSe Konflikte erkannt werden.
Hierbei unterscheidet man in Objektgranularitdt, d.h. Konflikte aufgrund von Anderungen an
Objekten werden beobachtet, und in Wort- bzw. Blockgranularitit, wobei Anderungen sich
direkt auf Speicherworte beziehen. Beachte, dass Objektgranularitdt grober ist: Sobald zwei
Transaktion das gleiche Objekt modifizieren, wird ein Konflikt erkannt und eine der Trans-
aktionen wird abgebrochen. Dies geschieht auch dann, wenn die Transaktionen verschiedene
Attribute des Objekts modifizieren.
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4.4.3.4 Direktes und verzogertes Update

Wenn ein TM-System direktes Update benutzt, dann modifizieren ausfiihrende Transaktionen
die Objekte sofort, und das System sorgt dafiir, dass nebenldaufige Prozesse dies nicht gleich-
zeitig tun. Die alten Werten (vor dem Update) werden vom System gespeichert und im Falle
eines Abbruchs zuriick geschrieben. Bei verzigertem Update verhilt es sich umgekehrt: Es wer-
den nur 10kale Kopien modifiziert und erst beim commit wird das Original durch die 10kale
Kopie liberschrieben.

4.4.3.5 Zeitpunkt der Konflikterkennung

TM-Systeme unterscheiden sich darin, wann Konflikte erkannt werden. Sie konnen Konflikte
bereits beim ersten Zugriff auf ein Objekt erkennen, zwischen drin, wenn sie einige Objekte
verdndert haben oder auch erst ganz am Ende, wenn die Transaktion committed werden soll.

4.4.3.6 Konfliktmanagement

Beim Auftreten von Konflikten miissen Transaktionen abgebrochen werden. Allerdings sollte
sichergestellt werden, dass das Gesamtsystem einen Schritt macht (also nicht alle Transaktio-
nen abgebrochen werden). Hierbei gibt es zahlreiche Strategien, welche Transaktionen durch-
gefiihrt werden.

4.4.4 Korrektheitskriterien fiir STM-Systeme

In mehreren Forschungarbeiten wird und wurde untersucht, welche Anforderungen und Ei-
genschaften an ein TM-System gestellt werden, um dieses als ,korrekt® zu bezeichnen. Ein
ziemlich umfassender Uberblick iiber 16 verschiedene Begriffe ist in (Dziuma et al., 2015) zu
finden.

Wir erldutern an dieser Stelle eine Auswahl an Korrektheitskriterien und folgen dabei der Dar-
stellung in (Guerraoui & Kapalka, 2008) mit Anpassungen aus (Dziuma et al., 2015).

Fiir eine formale Modellierung der STM-Systeme kann man die Transaktionsausfiihrung als
schrittweise Abarbeitung ansehen, wobei ein Schritt einem Aufruf einer Operation auf einem
nebenldufigen Objekt (wie ein atomares Register, Compare-and-Swap-Objekt, etc.) und zusitz-
lich I0kalen Berechnungen entspricht. Wir beschrianken unsere Ausfiihrungen auf atomare Re-
gister. Um weiter zu abstrahieren, verwendet man Historien der Transaktionsausfiihrung:

Definition 4.4.1 (Historie und Ereignisse). Eine Historie H ist eine Folge von Ereignissen, wobei
ein Ereignis sein kann:

» Transaktion T; fiihrt einen Operationsaufruf durch. Dies kann eine Operation auf einen ato-
maren Register sein: T;.read(x) (Lesen der transaktionalen Variablen x), T;.write(x,v) (Be-
schreiben der transaktionalen Variablen x mit dem Wert v), oder T;.commit (I; mochte com-
mitten) und T;.abort (T; mochte abbrechen).

» Transakton T; erhdilt eine Riickgabe fiir eine der vier Operationen read, write, commit, abort.
Bei read ist dies das Ereignis T;.w, wobei w der Wert ist, bei write ist dies das Ereignis T;.Ok.
Die Riickgabe kann allerdings immer auch der Spezialwert Ar, sein (geschrieben als Ereignis
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T;.Ar,), der anzeigt, dass die Transaktion T' abgebrochen wurde. Die Riickgabe von abort ist
stets Ar,, die Riickgabe von commit ist Ok oder Ar,.

Betrachte z.B. ein TM-System, wobei die Werte von z, y, = am Anfang jeweils 1 seien und die
beiden Transaktionen:

Ty: z:=y+1 Ty iy =241

Ereignisse (die auch Aufrufe sind) der Transaktion 73 sind dann T7;.read(y), 7} .write(z) und
T,.commit. Riickgaben sind Ereignisse wie T}.1 (der letzte Aufruf von T3 liefert 1) oder 77.0k
(der letzte Aufruf von 7 wurde erfolgreich abgeschlossen). Auch 7. A, ist moglich falls, die
Transaktion 77 abgebrochen wurde.

Eine mogliche Historie H; fiir obiges Szenario ist:

T .read(y)
Ts.read(z)
T5.1
Ts.write(y,2)
Tr.1

T,.0k

T, .write(z,2)
T,.0k
Ti.commit
T,.0k
Ty.commit
T2 .AT2

Man kann Historien auch entlang der Zeitachse als Intervalle darstellen, dabei sind Aufrufe
und Riickgabe der Anfang und das Ende der Intervalle. Abbildung4.2]zeigt eine entsprechende
Darstellung.

Ty f i B — —
read(y) 1 write(z,2) Ok commit Ok
Ty A o i —
read(z) 1 write(y, 2) Ok commit Ar,

Abbildung 4.2: Intervalldarstellung einer Historie

Wir fiihren weitere Notation und Begriffe fiir Historien ein, bevor wir mit diesen die verschie-
denen Korrektheitsbegriffe definieren.”

Definition 4.4.2 (Restriktionen einer Historie). Fiir eine Historie H und eine Transaktion T
schreiben wir H|T fiir die Restriktion von H auf T': Diese entsteht aus der Historie H, indem alle
Ereignisse geloscht werden, die nicht zu T gehoren. Analog schreiben wir H|{T1,...,T,} fiir die
Historie H nach Loschen aller Ereignisse, die nicht zu den Transaktionen T4, ..., T, gehoren. Fiir
eine transaktionale Variable x, bezeichne H|x die Historie H nach Loschen aller Ereignisse, die
nicht zu x geharen.

Z.B. ist Hy|T, (mit Hy wie zuvor definiert):
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Ty.read(z)
T5.1
To.write(y,2)
T,.0k
Ty.commit
T2 .AT2

Da Hj nur die Transaktionen 73 und 75 beinhaltet gilt Hp|{T}, T2} = Hy. Als weiteres Beispiel
zeigen wir die Histore Hy|y:

T).read(y)
To.write(y,2)
Tr.1

T,.0k

Als ndchstes definieren wir die Wohl-Geformtheit von Historien. Diese verlangt, dass die His-
torie pro Transaktion, die Ereignisse in einer zulassigen Reihenfolge enthalt. Sie verlangt dabei
nicht, dass jede Transaktion bis zum Ende gelaufen ist.

Definition 4.4.3. Eine Historie H ist wohl-geformt, wenn fiir jede Transaktion T gilt: H|T be-
steht abwechselnd aus Aufrufen und Riickgaben, H|T enthdlt keinerlei Ereignisse nach dem Ereignis
T.Ar, wenn H|T das Ereignis T.commit enthdlt, dann folgt entweder kein Ereignis mehr oder ent-
weder das Ereignis T. At oder das Ereignis T.Ok, und wenn H|T das Ereignis T.abort enthdilt, folgt
danach entweder kein Ereignis mehr oder nur noch das Ereignis T.Ar.

Wir betrachten im Weiteren nur wohl-geformte Historien. TM-Systeme die keine wohl-
geformten Historien liefern werden daher als ungiiltig (nicht korrekt) angesehen.

Anhand der Historie konnen wir Transaktionen als erfolgreich beendet (committed), abgebro-
chen (aborted) oder als laufend klassifizieren:

Definition 4.4.4. Eine Transaktion T ist committed in einer Historie H, wenn H|T mit T.commit,
T.Ok endet. Sie ist aborted, wenn H|T mit T.Ar endet. Eine Transaktion ist vollstandig in einer
Historie H, wenn sie committed oder aborted in H ist. Eine nicht-vollstdndige Transaktion nennen
wir laufend in H.

Wir schreiben comm(H) fiir H|{Tx,...,T,}, wobei Ty, ..., T, alle Transaktionen in H sind, die
committed sind, d.h. comm(H ) ist H nach Entfernen aller aborted und aller laufenden Transaktio-
nen.

Definition 4.4.5 (Sequentielle Historie). Eine Historie ist sequentiell, wenn alle Ereignisse einer
Transaktion hintereinander in einer Teilsequenz stehen.

Beispiel 4.4.6. Die Historie Hy ist nicht sequentiell. Die Historie H,, definiert als:
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Ty.read(y)
Ty.1
Ty.write(z,2)
T1.0k
Ti.commit
T,.0k
Ty.read(z)
Ts.1
Ty.write(y,2)
T,.0k
Ts.commit
Ts. Ar,

ist sequentiell.

Definition 4.4.7 (Aquivalenz von Historien). Zwei Historien H, H' sind dquivalent (geschrieben
als H ~ H'), wenn sie die gleichen Transaktionen verwenden und fiir jede Transaktion T gilt H|T =
H'|T (die Historien pro Transaktion sind identisch).

Beispiel 4.4.8. Betrachte die folgenden Historien

Historie Hy: Historie Ho: Historie Hs: Historie Hy:
T.read(x) Ty.read(x) Ty.read(x) Ty.read(x)
Ty.read(x) Ty.read(x) Ti.v Toh.v

Tr.v Th.v T).write(z,v') Th.read(y)
TQ.’U T1.v Tl.Ok TQ.UH
Th.read(y) Ty.write(z,v’) T,.commit T,.commit
Tl.Write(x,v’) T10k TlOk TgOk
T,.0k Ty.commit Ts.read(x) Ty.read(x)
T,.commit Ty.read(y) Ty Ty.v

Th.0" T,.0k Ts.read(y) T\.write(z,v’)
Tlok TQ.’U” TQ.’U” T10k
Th.commit Th.commit Th.commit T,.commit
T5.0k T5.0k T5.0k T,.0k

Dann sind die Historien Hs und H,4 sequentiell, die Historien H, und H, sind dquivalent, H, und
H, sind dquivalent, aber Hy und Hj3 sind nicht dquivalent.

Eine Historie impliziert eine partielle Ordnung der Transaktionen: Wenn der Zeitpunkt des
Beendens (mit Ar oder Ok) von Transaktion 7; vor dem ersten Ereignis von Transaktion T}
liegt, dann liegt Transaktion 7; echt vor Transaktion 7j:

Definition 4.4.9 (Realzeit-Ordnung <y). Fiir eine Historie H ist die Realzeit-Ordnung der
Transaktionen <y die partielle Ordnung, die definiert ist durch: Wenn T; vollstdndig in H ist und
das erste Ereignis von T liegt nach dem letzten Ereignis von T; in H, dann gilt T; <y Tj.

Fiir sequentielle Historien H deren Transaktionen alle vollstindig in H sind, ist die Realzeit-
Ordnung stets eine totale Ordnung.
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Definition 4.4.10 (Legale sequentielle Historien von committed Transaktionen). Eine sequen-
tielle Historie H, wobei alle Transaktionen committed sind bis auf maglicherweise die letzte Trans-
aktion ist legal, wenn fiir alle transaktionale Variablen gilt: H|x stimmt iiberein mit der sequentiel-
len Beschreibung von atomaren Registern (die read- und write-Operationen und deren Riickgaben
verhalten sich, alsob man sie in einem sequentiellen Programm ausgefiihrt hditte).

Beispiel 4.4.11. Die folgende Historie Hj ist nicht legal, da Hs|x nicht der sequentiellen Beschrei-
bung von atomaren Registern entspricht. Die letzte read-Operation hdtte 4 liefern miissen

Historie Hs: Historie Hs|xz:  Historie Hs|y:

Ty.read(y) Ty .write(z,4) Ty.read(y)
T1.3 T1.0k T1.3
T).write(z,4) T\.read(x) Ty.read(y)
T,.0k 1.4 15.3
T.read(x) Ts.read(x)

T1.4 15.2

T,.commit

T,.0k

Ts.read(x)

15.2

Ty.read(y)

15.3

Fiir eine sequentielle Historie H (deren Transaktionen allesamt vollstindig in H sind) kann
der obige Begriff der Legalitit nicht direkt verwendet werden, da nach aborted Transaktionen
sich die read- und write-Operationen anders verhalten konnen, als in einem sequentiellen Pro-
gramm. Um dennoch einen Begriff der Legalitit fiir solche Historien zu definieren, werden alle
Transaktionen einzeln betrachtet und fiir jede Transaktion 7" nur die Ereignisse jener Transak-
tionen 7" in der Historie betrachtet, die vor dem Beginn von 7' committed sind:

Definition 4.4.12 (Legale vollstandige, sequentielle Historien). Eine sequentielle Historie H,
deren Transaktionen allesamt vollstindig in H sind, ist legal, wenn fiir jede Transaktion T; in H
die Historie H; legal ist, wobei H; aus H entsteht, indem genau jene Ereignisse T).e aus H in H;
iibernommen werden mit

* j =1, oder

o T} ist committed in H und T; < T; in H.

Beachte, dass die Historie H; die Anforderungen an den zuvor definierten Begriff der Legalitat
erfiillt: Alle Transaktionen aufSer evtl. die Transaktion 7; sind in H; committed.

Beispiel 4.4.13. Betrachte die Historie Hg und die Historien Hg 1, He 2 und Hg 3:
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Historie Hyg Historie Hg 1 Historie Hg » Historie Hg 3
Ty.write(x,3)  Ty.write(x,3)  Ts.read(x) Ts.read(x)
T,.0k T,.0k T3.4 T5.4
T).read(x) T).read(x) Ts.write(y, 2) Ts.write(y, 2)
T,.3 T,.3 T5.0k T5.0k

T .abort T .abort Ty.commit Ts.commit
Ty 'ATl Ty .ATlf T3.0k T3.0k
Ts.read(x) Ts.read(y)

Ts.4 Ty.2

Ts.write(y, 2) Ty.read(x)

5.0k T5.4

T3.commit

T5.0k

Ty.read(y)

T5.2

Ts.read(x)

T5.4

Da Hg 1, He » und Hg 3 legale sequentielle Historien von committed Transaktionen sind, ist Hg eine
legale volistindige, sequentielle Historie.

Als wichtigste Eigenschaften eines korrekten STM-Systems sind zu nennen:

« Alle Transaktionen, die committed sind, erscheinen, als ob sie unteilbar in einem Schritt
durchgefiihrt wurden.

» Abgebrochene Transaktionen erscheinen, als ob sie gar nicht durchgefiihrt wurden.
Zwei weitere Aspekte, die man tiblicherweise fordert, sind:

Erhaltung der Realzeit-Ordnung: Der Zeitpunkt zudem die Effekte einer Transaktion erschei-
nen, liegt irgendwo in der Laufzeit der Transaktion. D.h. die Transaktion selbst sollte
keine veralteten Speicherzustiande lesen. Dieser Effekt kann bei falschen Implementie-
rungen tatsachlich z.B. dadurch auftreten, dass durch die Verwendung von Caches noch
alte Werte der transaktionalen Variablen gespeichert sind. Dies ist zu vermeiden. Viel-
mehr sollte gelten, dass wenn eine Transaktion 7} ein Objekt x modifiziert und com-
mitted, und danach eine Transaktion 7% startet und z liest, dann sollte 75> den von T}
geschriebenen Wert und nicht einen dlteren Wert lesen.

Formal definiert man fiir Historien: Eine Historie H' erhdlt die Realzeitordnung einer His-
torie H, wenn gilt <y C <.

Ausschluss inkonsistener Ansichten: Man konnte die Meinung vertreten, dass laufende Trans-
aktionen, die weder committed sind noch abgebrochen sind, auch inkonsistente Spei-
cherzustiande lesen diirfen, da sie spater sowieso einfach abgebrochen werden konnen.
Allerdings kann dies zu verschiedenen Problemen fiihren, da Transaktionen nicht in ei-
ner vollig abgekapselten Umgebung laufen: Seien x und y zwei (transaktionale) Variablen,
welche die Invariante y = 22 und = > 2 stets erfiillen sollen. Der Programmierer erfiillt
die Invariante, indem darauf achtet, dass alle Transaktionen sie erfiillen. Sei x = 4 und
y = 16 und betrachte nun die Transaktionen

Ty: z:=2; Ty z:=1/(y—=x)
y=4
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Nehme an, dass Ty zuerst z liest, dann T} durchlduft und dann 75 weiterrechnet und die
aktualisierten Werte dabei sehen darf. Als Historie geschrieben

Ty.read(x)
154

T, .write(z, 2)
T;.0k

T .write(y, 4)
T;.0k
Ti.commit
T;.0k
Ts.read(y)
T5.4

In diesem Fall stiirzt 75 mit einem Fehler (Division durch 0) ab, aus dem Grund, dass
inkonsistente Werte gelesen wurden. Daher sollte 7, entweder die als Riickgabe 75.16
erhalten, oder 75. Ay, um direkt abzubrechen.

Wir erlautern nun die Korrektheitsbegriffe:

Definition 4.4.14 (Linearisierbarkeit). Ein STM-System ist erfiillt die Eigenschaft Linearisier-
barkeit, wenn gilt: Jede committed Transaktion wirkt wie ein atomarer Funktionsaufruf auf den
transaktionalen Variablen, der in einem Schritt ausgefiihrt wird. Die erfolgreichen Transaktionen
wirken wie eine Sequenz solcher Schritte.

Eng verwandt ist der Begriff der Sequentialisierbarkeit:

Definition 4.4.15 (Sequentialisierbarkeit). Ein STM-System ist sequentialisierbar, wenn fiir jede
Historie H des TM-Systems gilt: Es gibt eine sequentielle und legale Historie S mit S ~ comm/(H).
D.h. die Historie der erfolgreichen Transaktionen ist dquivalent zur Historie eines sequentiellen Ab-
laufs der Transaktionen.

Die strikte Sequentialisierbarkeit fordert zusitzlich, dass die gesuchte sequentielle Historie die
Realzeitordnung der gegebenen Historie erhilt:

Definition 4.4.16 (Strikte Sequentialisierbarkeit). Ein STM-System ist strikt sequentialisierbar,
wenn fiir jede Historie H des TM-Systems gilt: Es gibt eine sequentielle und legale Historie S mit
S ~ comm(H ) und < comm(my S <s-

Bisher gingen wir davon aus (wie es die Sequentialisierbarkeit in der Literatur auch tut), dass
es nur Lese- und Schreibe-Operationen gibt. Der Ansatz der sogenannten ,,globalen Atomari-
tat” erlaubt auch anderere nebenldufige Objekte und Kopien dieser Objekte. Der Ansatz von
(Guerraoui & Kapalka, 2008) erlaubt ebenfalls beliebige nebenldufige Objekte mit sequentiel-
ler Beschreibung. Wir erweitern unseren Formalismus an dieser Stelle nicht und verweisen auf
die Literatur.

Ein Kritikpunkt der bisherigen Begriffe ist, dass sie fast keine Aussagen iiber abgebrochene
Transaktionen oder noch laufende Transaktionen machen.
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Die Recoverability fordert: Wenn eine Transaktion 7; eine transaktionale Variable beschreibt,
dann darf keine andere Transaktion 7} die selbe transaktionale Variable lesen, bevor T; erfolg-
reich oder abgebrochen ist. Diese Forderung ist einerseits zu stark, da sie manchmal zuviel
Sequentialisierung der Transaktionsausfiihrung erzwingt und andererseits zu schwach, da sie
(selbst in Kombination mit globaler Atomaritét) fiir abbrechenede Transaktionen nicht verbie-
tet, inkonsistente Zustidnde zu lesen (siehe (Guerraoui & Kapalka, 2008)).

In (Guerraoui & Kapalka, 2008) wird daher als Korrektheitskriterium die sogenannte Opazitat
vorgeschlagen: Diese verlangt eine dquivalente sequentielle und legale Historie zur gegeben
Historie, die jedoch vervollstandigt wird, so dass laufende Transaktionen abgebrochen werden,
und Transaktionen die ein commit ausgefiihrt haben, aber noch nicht committed sind entwe-
der committed oder abgebrochen werden. Die Vervollstandigung ist dabei nicht eindeutig, es
geniigt, wenn eine Vervollstindigung die geforderten Eigenschaften hat.

Definition 4.4.17. Ein TM-System erfiillt die Opazitidt (opacity), wenn jede Historie des TM-
Systems opak ist:

Eine History H ist opak, wenn es eine vollstindige, sequentielle, legale Historie S gibt, die dquivalent
zu einer History in complete(H) ist, so dass S die Realzeitordnung von H respektiert.

Dabei liefert complete(H) eine Menge von Historien H', so dass alle Transaktionen die in H vor-
kommen in H' vollstindig sind, wobei

» H’ wohl-geformt ist,
» H’enthdlt gegeniiber H nur zusdtzliche commit und abort-Ereignisse, und zwar nur fiir Trans-
aktionen, die laufend sind in H.

* laufende Transaktionen T aus H, fiir die T.commit in H vorkommt sind committed oder ab-
orted in H’

* laufende Transaktionen T aus H, fiir die kein T.commit in H vorkommt sind aborted in H'.

Dieser Korrektheitsbregriff impliziert, dass die Operationen jeder erfolgreichen Transaktion
wie atomar in einem Schritt durchgefiihrt werden. D.h. insbesondere: Entfernt man alle Schrit-
te von abgebrochenen oder laufenden Transaktionen, so ist die (nebenlaufige) Ausfiihrung der
erfolgreichen Transaktionen dquivalent zu einer sequentiellen Ausfiihrung dieser Transaktio-
nen. Zusatzlich muss gelten, dass die sequentielle Ausfiihrung die Realzeit-Ordnung einhalt.
Effekte von abgebrochenen Transaktionen sind niemals sichtbar fiir andere Transaktionen. Je-
de Transaktion (egal ob erfolgreich oder abgebrochen) sieht nur konsistente Zustdnde, d.h.
solche die von committeten Transaktionen entstanden sind.

Weitere Begriffe und Begriindungen fiir diesen Begriff der Korrektheit sind in der entsprechen-
den Literatur zu finden. Der im ndachsten Abschnitt vorgestellte TL2-Algorithmus erfiillt Opa-
zitat.

4.4.5 Der TL2-Algorithmus

In diesem Abschnitt wird der sogenannte ,,Transactional Locking“-Algorithmus von Dice, Sha-
lev und Shavit (Dice et al., 2006)) vorgestellt, wobei wir grofStenteils der Darstellung aus (Guer-
raoul & Kapalka, 2010) folgen. Dieser Algorithmus implementiert den Transaktionsmanager
und wird oft in Implementierungen von STM-Systemen verwendet. Die retry- und die orEl-
se-Operation und auch verschachtelte Transaktionen sind erstmal nicht in diesem Algorith-
mus vorgesehen.
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Der TL2-Algorithmus verwendet einen globalen Zahler gc, der beim committen von Transak-
tionen erhoht wird. Dieser Zahler wird durch ein fetch-and-increment Objekt implementiert.

Die Transaktionalen Variablen 1, xo, ... (d.h.) die echten gemeinsamen Speicherplitze seien
in einem Feld TVar und jedem Speicherplatz TVar][:] ist ein Compare-and-Swap-Objekt CJi]
zugeordnet, welches ein Paar (ver,lock) enthilt, wobei

» Die Komponente ver ist ein Zeitstempel (des globalen Zahlers), der den letzten Schreib-
zugriff auf die Speicherstelle vermerkt.

» Die Komponente lock ist ein Wahrheitswert, der anzeigt, ob der Speicherplatz als gesperrt
gilt.
Die lokalen Datenstrukturen jeder Transaktion sind

» Eine Menge readset, in der sich die Adressen der von der Transaktion gelesenen Speicher-
platze gemerkt wird.

« Ein Menge writeset, in der sich die Adressen der von Transaktion geschriebenen Adressen
gemerkt wird.

 Lokale Speicherplatze writelog][:], sodass writelog[:] den von der Transaktion geschriebe-
nen Wert fiir TVar[:] enthilt. Alle Schreiboperationen der Transaktionen werden in die-
sen 10kalen Speicherpldtzen festgehalten und zunichst nicht auf dem echten Speicher
durchgefiihrt. Die neuen Inhalte werden erst beim (erfolgreichen) Committen in den ge-
meinsamen Speicher geschrieben.

» Ein Zeitstempel readver, der den Wert des globalen Zahlers bei dem ersten Lesezugriff
der Transaktion erhalt
» Eine Menge lockset, in der sich die Adressen der von der Transaktion aktuell gesperrten
Speicherplatze gemerkt wird
Die Operationen des TL2-Algorithmus zum Lesen, zum Schreiben einer Transaktionalen Va-
riablen, sowie zum Abbrechen und zum Committen sind in Abbildung [4.3] dargestellt. Wir er-
lautern die einzelnen Operationen.

Ausfiihren einer Lese-Operation fiir TVar z,, Die erste Leseoperation setzt readver auf den
aktuellen Wert des globalen Zahlers.

Zundichst tiberpriift wird tiberpriift, ob die Adresse der transaktionale Variablen schon bereits
in der Menge writeset ist (also schon von der Transaktion beschrieben wurde). Ist das der Fall
wird der neue Wert aus dem Feld writelog zuriick gegeben.

Ist m nicht in der Menge writeset, so wird zunachst das Paar (verj,locked;) aus dem zugehori-
gen Compare-and-Swap-Objekt, anschliefSsend der Inhalt von z,, aus TVar[m], und schliefSlich
erneut das Compare-and-Swap-Objekt gelesen (dies ergebe (vers,lockeds)

In folgenden Fillen bricht die Transaktion komplett ab und startet neu, da ein Konflikt festge-
stellt wurde:

» Der Speicherplatz ist gesperrt, da locked, auf True gesetzt ist.
* ver, > readver, denn dann wurde x,, nach dem Start der Transaktion verdndert.

» ver; #vers, denn dann war das Lesen des Wertes von TVar[m] nicht atomar, d.h. eine
andere Transaktion hat TVar[m] wahrenddessen gedndert.

Wurde kein Konflikt festgestellt, so wird die Adresse m in die Menge readset eingefiigt und der
gelesene Wert ist die Riickgabe der Leseoperation.
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Gemeinsame Datenstrukturen:

gc (global counter), fetch-and-increment-Objekt, initial gc=0
TVar[1..] Feld von atomaren Registern, initial TVar[:] =0
C[1.] Feld von Compare-and-Swap-Objekten mit Paaren als Inhalt,

initial C[i]=(0,false)
Lokale Datenstrukturen:

readver lokaler Zahlerstand, initial readver= L
readset, writeset, lockset Mengen von Adressen, initial alle = ()
writelog][1..] Feld von Werten
Operation 7}.read(z,,) Operation 7},.commit()
if readver = | then readver := read(gc); for all m € writeset do
if m ewriteset then return writelog[m]; (ver,locked) :=read(C[m]);
(very,locked,) := read(C[m]); if locked then T}.abort();
result := read(TVar[m]); lock := compare-and-swap(
(very,lockeds) :=read(C[m]); C[m],(ver,False),(ver,True));
if ver; # ver; or locked, ox ver, > readver if not lock then T}.abort();
then T}.abort(); lockset :=lockset U{m};
readset :=readset U{m}; writever := 1+fetch-and-increment(gc);
return result; if writever # readver+1 then
for all m < readset do
Operation 7}.write(z,,, val) (ver,locked) :=read(C[m]);
writeset := writeset U{m}; if ver > readver
writelog[m] := val; or (locked and m ¢ writeset)
return Ok; then T}.abort();
for all m € writeset do
Operation 7T}.abort() write(TVar[m],writelog[m]);
for all m € lockset do write(C[m],(writever,False))
(ver,locked) :=read(C[m]); readset := ();
write(C[m],(ver,False)); writeset := (),
readset := (); lockset := (;
writeset := (); readver := | ;
lockset := (; return Ok;

readver := 1 ;
return Ar, ;

Abbildung 4.3: Der TL2-Algorithmus
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4 Zugriff auf mehrere Ressourcen

Ausfiihren einer Schreib-Operation fiir TVar z,, Die Schreiboperation findet nur in der
Menge writeset und im Feld writelog statt, d.h. der neue Wert wird in writelog[m] gespeichert
(bzw. liberschreibt er einen vorherigen Wert) und m wird der Menge writeset hinzugefiigt.

Commit-Phase Hat eine Transaktion alle STM-Befehle abgearbeitet, so beginnt die Commit-
Phase. Es werden die folgenden Schritte durchgefiihrt:

« Sperren aller Speicherplitze aus der Menge writeset: Die Transaktion setzt die Wahrheits-
werte der compare-and-swap-Objekte auf True, um diese zu sperren. Erhilt die Transak-
tion nicht alle Sperren, so bricht sie ab, gibt alle Sperren frei, die sie hélt und startet
neu. Fiir die Implementierung dieses Schrittes muss sich die Transaktion merken, wel-
che Speicherplatze bereits gesperrt wurden (dafiir wird lockset verwendet) Fiir das Sper-
ren der Speicherpldtze empfiehlt es sich diese in einer totalen Ordnung zu sperren, um
Deadlocks zu vermeiden.

» Erhohen des globalen Zahlers. Der neue Wert des Zahlers wird in der 10kalen Variablen
wv abgespeichert.

» Validiieren der Menge readset: In der Menge readset sind die Adressen der gelesenen
Speicherplatze. Fiir jede dieser Adressen wird der aktuelle Zeitstempel ver dahingehend
tiberpriift, ob readver < ver gilt, d.h. ob zwischenzeitlich das Objekt beschrieben wur-
den. Schligt einer dieser Tests fehl, oder ist einer der Speicherplitze gesperrt, so wird
die Transaktion abgebrochen und neu gestartet. Die Verifikation der Menge readset kann
entfallen, wenn writever=readver+1 gilt, denn dann hat kein andere Transaktion zwischen
dem ersten Lesen und der commit-Phase die transaktionalen Variablen beschrieben.

» Schreiben der zur Menge writeset zugehorigen Eintrdge in den gemeinsamen Speicher:
Die neuen Werte aus dem Feld writelog werden in die entsprechenden Speicherzellen
geschrieben.

» Entsperren und Setzen der Zeitstempel: Die gesperrten Speicherplidtze werden entsperrt
und dabei wird der Wert writever als neuer Zeitstempel gesetzt.

Durch Priifen der Menge readset und Sperren der zur Menge writeset zugehorigen Compare-
and-Swap-Objekte wird sichergestellt, dass der Effekt der Transaktion wie eine atomar ausge-
fiihrte Funktion von gelesenen Speicherplatzen auf geschriebene Speicherplatze wirkt.

Abbruch einer Transaktion Beim Abbruch werden alle 10kalen Datenstrukturen neu initia-
lisiert. Findet der Abbruch wiahrend des commits statt, werden mithilfe der Menge lockset, die
gesperrten Speicherplitze wieder entsperrt.

Eine Besonderheit des TL2-Algorithmus ist, dass wenige Sperren verwendet werden. So wird die
Sperre der Speicherplédtze nur beim Committen gesetzt aber z.B. nicht beim Lesen des aktuellen
Wertes.

Dem Algorithmus fehlt noch das Erzeugen neuer transaktionaler Speicherplidtze, was je-
doch leicht durch Hinzufiigen eines weiteren Menge von neuen Speicherplatzen, die erst zur
Commit-Zeit in den gemeinsamen Speicher geschrieben werden, bewerkstelligt werden kann.
Eine weitere Optimierung des Algorithmus kann durchgefiihrt werden, indem Transaktionen,
die ausschliefSlich lesen, anders behandelt werden: Diese konnen auf die Verwaltung der Men-
ge writeset aber auch der Menge readset verzichten. Sie validiieren die Giiltigkeit der Lese-
zugriff nur durch den Zeitstempel readver und den Vergleich von readver mit ver, bei jedem
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Lesezugriff. Fiihren diese zu keinem Abbruch, so ist sichergestellt, dass die Transaktion eine
konsistente Sicht der transaktionalen Variablen gelesen hat.

Ob eine Transaktion nur liest kann auf verschiedene Weisen festgestellt werden:
» Der Programmierer gibt dies durch eine Annotation an.
» Eine Programmanalyse stellt dies fest.

+ Jede Transaktion wird zunachst als nur lesende Transaktion ausgefiihrt. Sobald sie jedoch
eine Schreibaktion durchfiihren will, wird sie neu als lesende und schreibende Transak-
tion gestartet.

Semantisch hat der TL2-Algorithmus eine Schwiche: Nichtterminierende Transaktionen wer-
den nicht abgebrochen, auch dann, wenn die Nichtterminierung nur bedingt auftritt. Betrachte
z.B. die beiden Transaktionen, die auf den transaktionalen Speicherplatz x zugreifen:

Transaktion 1 Transaktion 2

if x then x := False;
loop forever

else return

Wenn x mit True belegt ist und Transaktion 1 zuerst ausgefiihrt wird, und in die Endlosschlei-
fe lauft, und Transaktion 2 wahrenddessen ausgefiihrt wird, sollte Transaktion 1 neu gestar-
tet werden, denn der gelesene Wert fiir x ist nicht mehr aktuell. Der TL2-Algorithmus stellt
dies jedoch nicht fest. Eine semantische korrekte Behandlung wiirde erfordern, dass die Menge
readset in Zeitabstinden auf Validitat untersucht wird und die Transaktion bei nicht valider
Menge readset abgebrochen wird.

Im Kapitel zur Programmiersprache Haskell werden noch weitere Algorithmen fiir den Trans-
aktionsmanager betrachtet, insbesondere der im Standard-Haskell-Compiler GHC verwendete
Algorithmus.

4.4.6 Fazit

Als Fazit sollte man sich merken, dass Transactional Memory sich noch in der Entwicklung be-
findet, aber doch oft verwendet wird. Ein grofSes Problem der TM-Systeme ist, dass nur solche
Operationen innerhalb von Transaktionen verwendet werden sollten, die auch riickgingig ge-
macht werden konnen. Z.B. wird bei einem System mit direktem Update ein print ,Hallo“-
Befehl sofort ausgefiihrt werden und ,,Hallo“ auf dem Bildschirm erscheinen. Dieser Befehl ist
schlecht riickgangig zu machen (Bildschirm 16schen?).

4.5 Quellennachweis

Abschnitte - stammen im Wesentlichen aus (Taubenfeld, 2006), Abschnitt iber
Transactional Memory orientiert sich an (Larus & Rajwar, 2006; Larus & Rajwar, 2010) und
(Peyton-Jones, 2007, Kapitel 24). Die Darstellung der Korrektheitskriterien aus Abschnitt[4.4.4]
ist eine Zusammenfassung der Darstellung aus (Guerraoui & Kapalka, 2008). Weitere Kriterien
und ein umfassender Uberblick dazu ist in (Dziuma et al., 2015). Der TL2-Algorithmus wurde
in (Dice et al., 2006)) beschrieben.
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Nebenldufigkeit in der Programmiersprache Haskell

In diesem Kapitel betrachten wir die funktionale Programmiersprache Haskell (Peyton Jones,
2003) und insbesondere deren Moglichkeiten zur nebenldufigen Programmierung. Wir verzich-
ten an dieser Stelle auf eine Einfiihrung in Haskell. Diese kann z.B. in (Bird, 1998, O’Sullivan
et al., 2008) gefunden werden. Bevor wir auf das nebenldufige Programmieren in Haskell ein-
gehen, beschiftigen wir uns mit Ein- und Ausgabe in Haskell.

5.1 I/0 in Haskell

In einer rein funktionalen Programmiersprache mit verzogerter Auswertung wie Haskell sind
Seiteneffekte zundchst verboten. Fiigt man Seiteneffekte einfach hinzu (z.B. durch eine ,,Funk-
tion“ getZahl), die beim Aufruf eine Zahl vom Benutzer abfragt und anschliefRend mit dieser
Zahl weiter auswertet, so erhidlt man einige unerwiinschte Effekte der Sprache, die man im
Allgemeinen nicht haben mochte.

» Rein funktionale Programmiersprachen sind referentiell transparent, d.h. eine Funktion
angewendet auf gleiche Werte, ergibt stets denselben Wert im Ergebnis. Die referentielle
Transparenz wird durch eine Funktion wie getZahl verletzt, da getZahl je nach Ablauf
unterschiedliche Werte liefert.

 Ein weiteres Gegenargument gegen das Einfiihren von primitiven Ein-/ Ausgabefunktio-
nen besteht darin, dass iibliche (schone) mathematische Gleichheiten wiee + e = 2 x e
fiir alle Ausdriicke der Programmiersprache nicht mehr gelten. Setze getZahl fiir ¢ ein,
dann fragt e x e zwei verschiedene Werte vom Benutzer ab, wiahrend 2 e den Benutzer nur
einmal fragt. Wiirde man also solche Operationen zulassen, so konnte man beim Trans-
formieren innerhalb eines Compilers iibliche mathematische Gesetze nur mit Vorsicht
anwenden.

 Durch die Einfiihrung von direkten I/O-Aufrufen besteht die Gefahr, dass der Program-
mierer ein anderes Verhalten vermutet, als sein Programm wirklich hat. Der Program-
mierer muss die verzogerte Auswertung von Haskell beachten. Betrachte den Ausdruck
length [getZahl, getZahl], wobei Length die Linge einer Liste berechnet als

length [] = @

length (_:xs) = 1 + length xs
Da die Auswertung von Length die Listenelemente gar nicht anfasst, wiirde obiger Auf-
ruf, keine getZahl -Aufrufe ausfiihren.

» In reinen funktionalen Programmiersprachen wird oft auf die Festlegung einer genau-
en Auswertungsreihenfolge verzichtet, um Optimierungen und auch Parallelisierung von
Programmen durchzufiihren. Z.B. konnte ein Compiler bei der Auswertung von e +es zZu-
nachst e; und danach e; auswerten. Werden in den beiden Ausdriicken direkte I/O-Aufrufe
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benutzt, spielt die Reihenfolge der Auswertung jedoch eine Rolle, da sie die Reihenfolge
der I/O-Aufrufe wider spiegelt.

Aus all den genannten Griinden, wurde in Haskell ein anderer Weg gewihlt. I/0O-Operationen
werden mithilfe des so genannten monadischen I/O programmiert. Hierbei werden I/0-Aufrufe
vom funktionalen Teil gekapselt. Zu Programmierung steht der Datentyp I0 a zu Verfiigung.
Ein Wert vom Typ I0 a stellt jedoch kein Ausfiihren von Ein- und Ausgabe dar, sondern ei-
ne I/O-Aktion, die erst beim Ausfiihren (aufSerhalb der funktionalen Sprache) Ein-/Ausgaben
durchfiihrt und anschliefSend einen Wert vom Typ a liefert.

D.h. man setzt innerhalb des Haskell-Programms I/O-Aktionen zusammen. Die grofse (durch
main) definierte I/0-Aktion wird im Grunde dann aufSerhalb von Haskell ausgefiihrt.

Eine anschauliche Vorstellung dabei ist die folgende. Eine I/O-Aktion ist eine Funktion, die
als Eingabe einen Zustand der Welt (des Rechners) erhdlt und als Ausgabe den veranderten
Zustand der Welt sowie ein Ergebnis liefert. Als Haskell-Typ geschrieben:

type I0 a = Welt -> (a,Welt)

Man kann dies auch durch folgende Grafik illustrieren:

Ausgabe:
Wert von Typ a

Eingabe: Ausgabe:
Welt davor Welt nachher

Aus Sicht von Haskell sind Objekte vom Typ I0 a bereits Werte, d.h. sie konnen nicht weiter
ausgewertet werden. Dies passt dazu, dass auch andere Funktionen Werte in Haskell sind. Al-
lerdings im Gegensatz zu ,normalen“ Funktionen kann Haskell kein Argument vom Typ ,Welt“
bereit stellen. Die Ausfiihrung der Funktion geschieht erst durch das Laufzeitsystem, welche
die Welt auf die durch main definierte I/O-Aktion anwendet.

Um nun I/O-Aktionen in Haskell zu Programmieren werden zwei Zutaten benotigt: Zum Einen
benotigt man (primitive) Basisoperationen, zum Anderen bendtigt man Operatoren, um aus
kleinen I/O-Aktionen grofSere zu konstruieren.

5.1.1 Primitive I/O-Operationen

Wir gehen zunichst von zwei Basisoperationen aus, die Haskell primitiv zur Verfiigung stellt.
Zum Lesen eines Zeichens vom Benutzer gibt es die Funktion getChar:

getChar :: IO Char

In der Welt-Sichtweise ist getChar eine Funktion, die eine Welt erhilt und als Ergebnis eine
verdnderte Welt sowieso ein Zeichen liefert. Man kann dies durch folgendes Bild illustrieren:

Ausgabe: Char

Eingabe: getChar Ausgabe:
Welt davor Welt nachher
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5 Nebenldufigkeit in der Programmiersprache Haskell

Analog dazu gibt es die primitive Funktion putChar, die als Eingabe ein Zeichen (und eine
Welt) erhilt und nur die Welt im Ergebnis verandert. Da alle I/O-Aktionen jedoch noch ein
zusdtzliches Ergebnis liefern miissen, wird hier der 0-Tupel () verwendet.

putChar :: Char -> I0 ()

Auch putChar ldsst sich mit einem Bild illustrieren:

Eingabe:
. 3 Ausgabe:()
Ein Zeichen
—
Eingabe: > putChar Ausgabe:
Welt davor Welt nachher

5.1.2 Komposition von I/0-Aktionen

Um aus den primitiven I/O-Aktionen grofSere Aktionen zu erstellen, werden Kombinatoren be-
notigt, um I/O-Aktionen miteinander zu verkniipfen. Z.B. konnte man zunichst mit getChar
ein Zeichen lesen, welches anschliefSend mit putChar ausgegeben werden soll. Im Bild darge-
stellt mochte man die beiden Aktionen getChar und putChar wiefolgt sequentiell ausfiihren
und dabei die Ausgabe von getChar als Eingabe fiir putChar benutzen (dies gilt sowohl fiir
das Zeichen, aber auch fiir den Weltzustand):

Ausgabe:()
I —
Eingabe: > getChar putChar > Ausgabe:
Welt davor Welt nachher

Genau diese Verkniipfung leistet der Kombinator >>=, der ,,bind“ ausgesprochen wird. Der Typ
des Kombinators ist:

(»>=) :: I0a ->(Ca->I0b) ->I0Db

D.h. er erhilt eine 10-Aktion, die einen Wert vom Typ a liefert, und eine Funktion die einen
Wert vom Typ a verarbeiten kann, indem sie als Ergebnis eine I0-Aktion vom Typ I0 b erstellt.

Wir konnen nun die gewiinschte 10-Aktion zum Lesen und Asgegeben eines Zeichens mithilfe
von >>= definieren:

echo :: I0 (OO
echo = getChar >= putChar

Ein andere Variante stellt der >> -Operator (gesprochen: ,then®) dar. Er wird benutzt, um aus
zwei I/0O-Aktionen die Sequenz beider Aktionen zur erstellen, wobei das Ergebnis der ersten
Aktion nicht von der zweiten Aktion benutzt wird (die Welt wird allerdings weitergereicht). Der
Typ von >>ist:

(>») :: I0a ->I0b ->1I00D
Allerdings muss der Kombinator >> nicht primitiv zur Verfiigung gestellt werden, da er leicht

mithilfe von >= definiert werden kann:
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(») :: I0a ->I0b ->1I0bDb
(>) aktl akt2 = aktl >»>= \_ -> akt2

Mithilfe der beiden Operatoren kann man z.B. eine 10-Aktion definieren, die ein gelesenes
Zeichen zweimal ausgibt:

echoDup :: I0 (OO
echoDup = getChar >>=(\x -> putChar x >>putChar x)

Angenommen wir mochten eine I0-Aktion erstellen, die zwei Zeichen liest und diese anschlie-
8end als Paar zuriick gibt. Dann benotigen wir eine weitere Operation, um einen beliebigen
Wert (in diesem Fall das Paar von Zeichen) in eine I0-Aktion zu verpacken, die nichts anderes
tut, als das Paar zu liefern (die Welt wird einfach von der Eingabe zur Ausgabe weitergereicht).
Dies leistet die primitive Funktion return mit dem Typ

return :: a -> 10 a

Als Bild kann man sich die return-Funktion wie folgt veranschaulichen:

Ausgabe

Eingabe

Welt retu m > Welt

-~

Die gewiinschte Operation, die zwei Zeichen liest und diese als Paar zurtick liefert kann nun
definiert werden:

getTwoChars :: I0 (Char,Char)

getTwoChars = getChar >=\x ->
getChar >=\y ->
return (x,y)

Das Verwenden von >>=und dem nachgestellten ,\x -> ...“-Ausdruck kann man auch lesen
als: Flihre getChar durch, und binde das Ergebnis an x usw. Deswegen gibt es als syntakti-
schen Zucker die do-Notation. Unter Verwendung der do-Notation erhilt die getTwoChars-
Funktion folgende Definition:

getTwoChars :: IO (Char,Char)
getTwoChars = do {
X <- getChar;
y <- getChar;
return (x,y)?}

Diese Schreibweise dhnelt nun sehr der imperativen Programmierung. Die do-Notation ist je-
doch nur syntaktischer Zucker, sie kann mit >>=wegkodiert werden unter Verwendung der fol-
genden Regeln:
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do { x<-e; s } e >>= \x ->do { s }
do { e; s} e >> do { s }
do { e } = e

Als Anmerkung sei noch erwéhnt, dass wir im Folgenden die geschweifte Klammerung und die
Semikolons nicht verwenden, da diese durch Einriickung der entsprechenden Kodezeilen vom
Parser automatisch eingefiigt werden.

Als Fazit zur Implementierung von IO in Haskell kann man sich merken, dass neben den primi-
tiven Operationen wie getChar und putChar, die Kombinatoren >=und return ausreichen,
um geniigend viele andere Operationen zu definieren.

Wir zeigen noch, wie man eine ganze Zeile Text einlesen kann, indem man get Char wiederholt
rekursiv aufruft:

getLine :: I0 [Char]
getLine = do ¢ <- getChar;

if ¢ == ’\n’ then
return []

else
do

cs <- getLine
return (c:cs)

5.1.3 Monaden

Bisher haben wir zwar erwahnt, dass Haskell monadisches 10 verwendet. Wir sind jedoch noch
nicht darauf eingegangen, warum dieser Begriff verwendet wird. Der Begriff Monade stammt
aus dem Gebiet der Kategorientheorie (aus der Mathematik). Eine Monade besteht aus einem
Typkonstruktor M und zwei Operationen:

>>=) ::Ma->C@a->Mb) ->MbD
return :: a -> M a

wobei zusatzlich die folgenden drei Gesetze gelten miissen.
(1) return x >>=f =f x

(2) m >>= return =m

ml >>= (\x -> m2>>=(\y -> m3))
(3) =
(m1 >>= (\x -> m2)) >>= (\y -> m3)
Man kann nachweisen, dass diese Gesetze fiir M = I0 und den entsprechenden Operatoren
>>=und return erfiillt sind. Da Monaden die Sequentialisierung erzwingen, ergibt sich, dass
die Implementierung des 10 in Haskell sequentialisierend ist, was i.A. gewiinscht ist.

Eine der wichtigsten Eigenschaften des monadischen IOs in Haskell ist, dass es keinen Weg
aus einer Monade heraus gibt. D.h. es gibt keine Funktion £:: I0 a -> a, die aus einem
in einer I/0-Aktion verpackten Wert nur diesen Wert extrahiert. Dies erzwingt, dass man I0
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nur innerhalb der Monade programmieren kann und i.A. rein funktionale Teile von der I/O-
Programmierung trennen sollte.

Dies ist zumindest in der Theorie so. In der Praxis stimmt obige Behauptung nicht mehr, da al-
le Haskell-Compiler eine Moglichkeit bieten, die I0O-Monade zu ,knacken®. Im folgenden Ab-
schnitt werden wir uns mit den Griinden dafiir beschaftigen und genauer erldutern, wie das
»Knacken® durchgefiihrt wird.

5.1.4 Verzogern innerhalb der I0-Monade

Wir betrachten ein Problem beim monadischen Programmieren. Wir schauen uns die Imple-
mentierung des readFile an, welches den Inhalt einer Datei ausliest. Hierfiir werden intern
Handles benutzt. Diese sind im Grunde ,intelligente” Zeiger auf Dateien. Fiir readFile wird
zundchst ein solcher Handle erzeugt (mit openFile), anschliefSend der Inhalt gelesen (mit
LeseHandleAus).

-- openFile :: FilePath -> IOMode -> IO Handle
-- hGetChar :: Handle -> IO Char

readFile :: FilePath -> IO String

readFile path =

do
handle <- openFile path ReadMode
inhalt <- leseHandleAus handle
return inhalt

Es fehlt noch die Implementierung von LeseHandl eAus. Diese Funktion soll alle Zeichen vom
Handle lesen und anschliefSend diese als Liste zuriickgegeben und den Handle noch schliefsen
(mit hClose). Wir benutzen aufSerdem die vordefinierten Funktion hIsEOF :: Handle ->
I0 Bool, die testet ob das Dateiende erreicht ist und hGetChar, die ein Zeichen vom Handle
liest.

Ein erster Versuch fiihrt zur Implementierung:

leseHandleAus handle =
do

ende <- hIstEOF handle

if ende then
do
hClose handle
return []

else do
¢ <- hGetChar handle
cs <- leseHandleAus handle
return (c:cs)

Diese Implementierung funktioniert, ist allerdings sehr speicherlastig, da das letzte return
erst ausgefiihrt wird, nachdem auch der rekursive Aufruf durchgefiihrt wurde. D.h. wir lesen
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die gesamte Datei aus, bevor wir irgendetwas zuriickgegeben. Dies ist unabhéngig davon, ob wir
eigentlich nur das erste Zeichen der Datei oder alle Zeichen benutzen wollen. Fiir eine verzo-
gert auswertende Programmiersprache und zum eleganten Programmieren ist dieses Verhalten
nicht gewilinscht. Deswegen benutzen wir die FunktionunsafeInterleaveIO :: I0 a ->
I0 a, die die strenge Sequentialisierung der I0-Monade aufbricht, d.h. anstatt die I0-Aktion
sofort durchzufiihren wird beim Aufruf innerhalb eines do-Blocks:

do

ergebnis <- unsafelnterleaveIO aktion
weitere_Aktionen

nicht die Aktion aktion durchgefiihrt (berechnet), sondern direkt mit den weiteren Aktionen
weitergemacht. Die Aktion aktion wird erst dann ausgefiihrt, wenn der Wert der Variablen
ergebnis bendtigt wird.

Die Implementierung von unsafeInterleavelO verwendet unsafePerformIO:
unsafeInterleaveIO a = return (unsafePerformIO a)

Die monadische Aktion a vom Typ I0 a wird mittels unsafePerformIO in einen nicht-
monadischen Wert vom Typ a konvertiert; mittels return wird dieser Wert dann wieder in
die I0-Monade verpackt.

Die FunktionunsafePerformIO  knackt®also die I0-Monade. Im Welt-Modell kann man sich
dies so vorstellen: Es wird irgendeine Welt benutzt, um die [O-Aktion durchzufiihren. Anschlie-
8end wird die neue Welt nicht weitergereicht, sondern sofort weggeworfen.

Ausgabe:
Wert von Typ a

Eingabe: unsafePerformlO (action) Werfe Welt weg
Irgendeine Welt ..

Die Implementierung von LeseHandl eAus dndern wir nun ab in:

leseHandleAus handle =
do
ende <- hIstEOF handle
if ende then
do
hClose handle
return []
else do
c <- hGetChar handle
cs <- unsafeInterleaveIO (leseHandleAus handle)
return (c:cs)

Nun liefert readFile schon Zeichen, bevor der komplette Inhalt der Datei gelesen wurde.
Beim Testen im Interpreter sieht man den Unterschied.

Mit der Version ohne unsafeInterleaveIO:
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*Main> writeFile "LargeFile" (concat [show 1 | i <- [1..100000]7])
*Main> readFile "LargeFile" >>= print . head

511

(7.09 secs, 263542820 bytes)

Mit Benutzung von unsafeInterleaveIO:

*Main> writeFile "LargeFile" (concat [show i | i <- [1..100000]])
*Main> readFile '"LargeFile" >>= print . head

,1’

(0.00 secs, O bytes)

Beachte, dass beide Funktionen unsafeInterleaveIO und unsafePerformIO nicht ver-
einbar sind mit monadischem IO, da sie die strenge Sequentialisierung aufbrechen. Eine Recht-
fertigung, die Funktionen trotzdem einzusetzen, besteht darin, dass man gut damit Biblio-
theksfunktionen oder dhnliches definieren kann. Wichtig dabei ist, dass der Benutzer der Funk-
tion sich bewusst ist, dass deren Verwendung eigentlich verboten ist und dass das Ein- / Aus-
gabeverhalten nicht mehr sequentiell ist. D.h. sie sollte nur verwendet werden, wenn das ver-
zogerte 1/0 das Ergebnis nicht beeintrachtigt.

5.1.5 Speicherzellen

Haskell stellt primitive Speicherpldtze mit dem (abstrakten) Datentypen IORef zur Verfiigung.
Abstrakt meint hier, dass die Implementierung (die Datenkonstruktoren) nicht sichtbar ist, die
Konstruktoren sind in der Implementierung verborgen.
data IORef a = (nicht sichtbar)
Ein Wert vom Typ IORef a stellt eine Speicherzelle dar, die ein Element vom Typ a spei-
chert. Es gibt drei primitive Funktionen (bzw. I/0-Aktionen) zum Erstellen und zum Zugriff
auf IORefs. Die Funktion
newIORef :: a -> IO (IORef a)

erwartet ein Argument und erstellt anschliefsend eine I0-Aktion, die bei Ausfiihrung eine Spei-
cherzelle mit dem Argument als Inhalt erstellt.

Die Funktion
readIORef :: IORef a -> I0 a

kann benutzt werden, um den Inhalt einer Speicherzelle (innerhalb der IO-Monade) auszule-
sen. Analog dazu schreibt die Funktion

writeIORef :: a -> IORef a -> I0 ()

das erste Argument in die Speicherzelle (die als zweites Argument iibergeben wird).
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5.2 Concurrent Haskell

Concurrent Haskell ist eine Erweiterung von Haskell um Konstrukte zur nebenlaufigen Pro-
grammierung. Diese Erweiterung wurde als notwendig empfunden, um 10-lastige Real-World-
Anwendungen, wie. z.B. Graphische Benutzeroberflachen oder diverse Serverdienste (z.b. http-
Server) in Haskell zu implementieren.

Die neuen Konstrukte sind
» Nebenlaufige Threads und Konstrukte zum Erzeugen solcher Threads
» Konstrukte zur Kommunikation zwischen Threads und zur Synchronisation von Threads.

Insgesamt wurden dafiir folgende neue primitive Operationen zu Haskell hinzugefiigt, die in-
nerhalb der I0-Monade verwendet werden diirfen.

Zur Erzeugung von nebenldufigen Threads existiert die Funktion
forkIO :: I0 () -> IO ThreadId

Diese Funktion erwartet einen Ausdruck vom Typ I0 () und fiihrt diesen in einem nebenlau-
figen Thread aus. Das Ergebnis ist eine eindeutige Identifikationsnummer fiir den erzeugten
Thread. D.h. aus Sicht des Hauptthreads liefert forkIO s sofort ein Ergebnis zuriick. Im GHC
ist zusdtzlich eine Funktion killThread :: ThreadId -> IO () implementiert, die es
erlaubt einen nebenldaufigen Thread anhand seiner ThreadId zu beenden. Ansonsten fiihrt
das Beenden des Hauptthreads auch immer zum Beenden aller nebenldufigen Threads.

Zur Synchronisation und Kommunikation zwischen mehreren Threads wurde ein neuer Da-
tentyp MVar (mutable variable) eingefiihrt. Hierbei handelt es sich um Speicherplatze, die im
Gegensatz zum Datentyp IORef auch zur Synchronisation verwendet werden konnen.

Fiir den Datentyp stehen drei Basisfunktionen zur Verfligung:

» newEmptyMVar :: IO (MVar a) erzeugt eine leere MVar, die Werte vom Typ a spei-
chern kann.

e« takeMVar :: MVar a -> IO a liefert den Wert aus einer MVar und hinterlasst die
Variable leer. Falls die entsprechende MVar leer ist, wird der Thread, der die MVar lesen
mochte, solange blockiert, bis die MVar gefillt ist.

Wenn mehrere Threads ein takeMVar auf die gleiche (zunachst leere) Variable durch-
fiihren, so wird nachdem die Variable einen Wert hat, nur ein Thread bedient. Die ande-
ren Threads warten weiter. Die Reihenfolge hierbei ist first-in-first-out (FIFO), d.h. jener
Thread, der zuerst das takeMVar durchfiihrt, wird zuerst bedient.

e putMVar :: MVar a -> a -> IO () speichert den Wert des zweiten Arguments in
der ibergebenen Variablen, wenn diese leer ist. Falls die Variable bereits durch einen Wert
belegt ist, wartet der Thread solange, bis die Variable leer ist. Genau wie bei takeMVar
wird bei gleichzeitigem Zugriff von mehreren Threads auf die gleiche Variable mittels
putMVar der Zugriff in FIFO-Reihenfolge abgearbeitet.

5.2.1 Einfache Verwendungen von MVars
Z.B. kann mithilfe von MVars auf das Beenden von nebenlaufigen Threads gewartet werden:

main = do
syncTl <- newEmptyMVar
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syncT2 <- newEmptyMVar

forkIO (threadl >> putMVar syncTl ())
forkIO (thread2 >> putMVar syncT2 ())
takeMVar syncT1

takeMVar syncT2

threadl =
thread2 =

Der Haupthread erstellt zwei leere MVars, die beiden nebenlaufigen Threads befiillen die MVars
nachdem sie ihre Berechnung beendet haben mit dem Wert () und der Hauptthread wartet dar-
auf das beide MVars befiillt werden.

Da in MVars beliebige Daten abgelegt werden kdonnen, kann man mit MVars auch Daten zu-
griffsgeschiitzt ablegen. Z.B. kann ein Zdhler mit atomarer Operation zum Inkrementieren
durch

type Counter = MVar Int

atomicIncrement m = do
r <- takeMVar m
putMVar m (r+1)

implementiert werden.

Ein kritischer Abschnitt kann durch eine MVar geschiitzt werden, indem man vor dem Betreten
die MVar entleert und diese danach wieder befiillt:

takeMVar mutex
. kritischer Abschnitt
putMVar mutex ()

Dabei ist mutex eine mit () gefiillte MVar vom Typ MVar ()

5.2.2 Semaphore

MVars konnen leicht wie bindre (und sogar starke) Semaphore benutzt werden. Das Anlegen
eines Semaphores (mit O initialisiert) geschieht durch das Anlegen einer leeren MVar. Die
signal-Operation fiillt die MVar mit irgendeinem Wert und die wait-Operation versucht die
MVar zu leeren. Da der Wert in der MVar nicht von Belang ist, verwenden wir das 0-Tupel ().
Insgesamt ergibt sich die Implementierung von Semaphore als:

type Semaphore = MVar ()

newSem :: IO Semaphore
newSem = newEmptyMVar
wait :: Semaphore -> I0 ()
wait sem = takeMVar sem
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signal :: Semaphore -> I0 ()
signal sem = putMVar sem ()

Beachte, dass die wait-Operation blockiert, wenn die MVar leer ist. Sobald eine signal-
Operation die MVar fiillt, wird die erste wartende wait-Operation durchgefiihrt und der zu-
gehorige Prozess entblockiert. Wird eine verbotene signal -Operation auf einer vollen MVar
durchgefiihrt, so ist das Verhalten nicht undefiniert, sondern der signal ausfiihrende Prozess
wird blockiert. Dieses Verhalten ist nicht durch Semaphore festgelegt, deswegen ist es eher
uninteressant.

Die im Folgenden gezeigte echoS-Funktion liest eine Zeile von der Standardeingabe und
druckt anschlieffend den gelesenen String auf der Standardausgabe aus. Die Funktion
zweiEchosS erzeugt zwei nebenldufige Threads, welche beide die echoS-Funktion ausfiih-
ren. Wiirde man das Einlesen und Ausgeben ungeschiitzt durchfiihren, so entsteht durch das
Interleaving Chaos. Unsere Implementierung schiitzt jedoch den Zugriff auf die Standardein-
gabe und Standardausgabe durch Verwendung eines Semaphores (die durch eine MVar imple-
mentiert ist). Nur derjenige Thread, der ein erfolgreiches wait durchgefiihrt hat, darf passieren
und auf die Standardeingabe bzw. -ausgabe zugreifen. Nachdem er dies erledigt hat, gibt er den
kritischen Abschnitt wieder frei, indem er eine signal -Operation durchfiihrt.

echoS sem i =
do
wait sem
putStr $ "Eingabe fuer Thread" ++ show i ++ ":"
line <- getLine
signal sem
wait sem
putStrln $ "Letzte Eingabe fuer Thread" ++ show i ++ ":" ++ line
signal sem
echoS sem i

zweiEchosS = do
sem <- newSem
signal sem
forkIO (echoS sem 1)
forkIO (echoS sem 2)
block

Beachte, dass sich MVars in ihrem Blockierverhalten symmetrisch verhalten. Deshalb hitten
wir die Implementierung von Semaphore auch andersherum gestalten konnen: Ein Semaphor,
der mit 0 belegt ist, wird durch eine gefiillte MVar dargestellt, die wait-Operation fiihrt eine
putMVar-Operation durch und mit takeMVar wird signalisiert.

5.2.3 Weitere Operationen auf MVars und Threads

Die Haskell Bibliothek Control.Concurrent.MVar stellt noch weitere Operationen auf
MVars zur Verfiigung. Einige dieser Operationen werden im Folgenden erlautert.
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e newMVar:: a -> I0 (MVar a)
Erzeugt eine neue MVar, die mit dem als erstes Argument {ibergebenen Ausdruck gefiillt
wird.

e readMVar :: MVar a -> I0 a
Liest den Wert einer MVar, entnimmt ihn aber nicht. Ist die MVar leer, so blockiert der
aufrufende Thread, bis die MVar gefiillt ist. Die Implementierung von readMVar ist eine
Kombination von takeMVar und putMVar

e swapMVar :: MVar a -> a -> I0 a
Tauscht den Wert einer MVar aus, indem zunidchst mit takeMVar der alte Wert gelesen
wird, und anschliefSend der neue Wert mit putMVar in die MVar geschrieben wird. Die
Riickgabe besteht im alten Wert der MVar. Beachte, dass der Austausch nicht atomar ge-
schieht, d.h. falls nach dem Herausnehmen des alten Wertes ein zweiter Thread die MVar
beschreibt, kann ein ,falscher” Wert in der MVar stehen.

e tryTakeMVar :: MVar a -> I0 (Maybe a)
tryTakeMVar versucht eine takeMVar-Operation durchzufiihren. Ist die MVar vorher
gefiillt, so wird sie entleert und der Wert der MVar als Ergebnis (mit Just verpackt) zuriick
geliefert. Ist die MVar leer, so wird nicht blockiert, sondern Nothing als Wert der I/O-
Aktion zurtick geliefert.

e tryPutMVar :: MVar a -> a -> I0 Bool
Analog zu tryTakeMVar ist tryPutMVar eine nicht-blockierende Version von
putMVar. Das Ergebnis der Aktion ist ein Boolescher Wert: War das Fiillen der MVar er-
folgreich, so ist der Wert True, andernfalls Fal se

e isEmptyMVar :: MVar a -> I0 Bool
Testet, ob eine MVar leer ist.

e modifyMVar_ :: MVar a -> (a -> I0 a) -> I0 OO
modifyMVar_wendet eine Funktion auf den Wert einer MVar an. Die Implementierung
ist sicher gegeniiber Exceptions: Falls ein Fehler bei der Ausfiihrung auftritt, so stellt
modifyMVar_ sicher, dass der alte Wert der MVar erhalten bleibt.

Auch fiir Concurrent Haskell selbst gibt es weitere Operationen (definiert in
Control .Concurrent). Wir zdhlen diese mit einigen bereits erwdhnten Operationen
auf:

e forkIO :: I0 () -> IO ThreadIld
forkIO erzeugt einen nebenldufigen Thread. Dieser ist leicht-gewichtig, er wird durch
das Haskell-Laufzeitsystem verwaltet.

e forkOS :: I0 () -> IO ThreadId
forkOS erzeugt einen ,,bound thread®, der durch das Betriebssystem verwaltet wird.

e killThread :: ThreadId -> I0 ()
killTread beendet den Thread mit der entsprechenden Identifikationsnummer. Wenn
der Thread bereits vorher beendet ist, dann ist kil l Thread wirkungslos.

e yield :: I0 OO
yield forciert einen Context-Switch: Der aktuelle Thread wird von aktiv auf bereit ge-
setzt. Ein anderer Thread wird aktiv.

e threadDelay :: Int -> I0 ()
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threadDelay verzogert den aufrufenden Thread um die gegebene Zahl an Mikrosekun-
den.

5.2.4 Erzeuger / Verbraucher-Implementierung mit 1-Platz Puffer

Mithilfe von MVars kann ein Puffer mit einem Speicherplatz problemlos implementiert wer-
den. Der Puffer selbst wird durch eine MVar dargestellt

type Buffer a = MVar a
Das Erzeugen eines Puffers entspricht dem Erzeugen einer MVar.
newBuffer = newEmptyMVar

Der Erzeuger schreibt Werte in den Puffer, und blockiert, solange der Puffer voll ist. Dies ent-
spricht genau der putMVar-Operation:

writeToBuffer = putMVar

Der Verbraucher entnimmt einen Wert aus dem Puffer und blockiert, falls der Puffer leer ist.
Dieses Verhalten wird genau durch takeMVar implementiert.

readFromBuffer = takeMVar

5.2.5 MVars zur Verwaltung von Zustinden

Wir betrachten eine Beispiel aus (Marlow, 2013). Wir wollen ein Telefonbuch so in einem Pro-
gramm verwalten, dass nebenlaufige Zugriffe darauf sicher und korrekt moglich sind. Das Tele-
fonbuch besteht aus einer Zuordnung von Namen auf Telefonnummern, wofiir wir eine Map aus
der Bibliothek Data . Map verwenden (diese ist durch einen balancierten Suchbaum implemen-
tiert). Der aktuelle Zustand des Telefonbuchs wird in einer MVar gespeichert, d.h. es ergeben
sich die Typsynonyme:

type Name

type Telefonnummer

type Telefonbuch

type TelefonbuchZustand

String

String

Map.Map Name Telefonnummer
MVar Telefonbuch

Funktionalititen zum Erstellen eines Telefonbuchs, Einfiigen und Nachschauen von Eintragen
lassen sich nun leicht implementieren:

neu :: I0 TelefonbuchZustand
neu = newMVar Map.empty

einfuegen :: TelefonbuchZustand -> Name -> Telefonnummer -> I0 ()
einfuegen m name nummer = do

buch <- takeMVar m

putMVar m (Map.insert name nummer buch)
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nachschauen :: TelefonbuchZustand -> Name -> I0 (Maybe Telefonnummer)
nachschauen m name = do

buch <- takeMVar m

putMVar m buch

return (Map.lookup name buch)

Ein Testfunktion zum Ausprobieren ist:

main = do

s <- neu

sequence_ [einfuegen s ("name" ++ show i) (show 1) | 1 <- [1..10000]]
nachschauen s "namel23" >>= print

nachschauen s "unkown" >>= print

Eine Auswirkung der call-by-need-Auswertung von Haskell ist, dass die Ausdriicke normaler-
weise nicht ausgewertet werden, bevor sie in eine MVar geschrieben werden. So fiihrt der Aufruf

putMVar m (Map.insert name nummer buch)
in der einfuegen-Funktion dazu, dass der unausgewertete Ausdruck
(Map.insert name nummer buch)

indie MVar geschrieben wird. Passiert dies oft, so wird der Ausdruck grofSer und grofser und dies
kann dann zu einem Space-Leak fiihren. Eine mogliche Abhilfe ist es, die strikte Auswertung zu
erwingen. Mit f $! x wird das Argument = ausgewertet bevor die Funktion f mit dem Ergebnis
dieser Auswertung aufgerufen wird. Daher konnten wir die Implementierung abandern zu:

putMVar m $! (Map.insert name nummer buch)

Der Space-Leak tritt dann nicht mehr auf. Allerdings ist die MVar mnun langer gesperrt (solange
bis die Map . insert-Operation fertig ist). Eine noch bessere Losung ist:

einfuegen m name nummer = do

buch <- takeMVar m

let buch’ = Map.insert name nummer buch
putMVar m buch’

seq buch’ (return ())

Der Operator seq hat die Semantik, dass seq e; e; zuerst e; auswertet und dann e zuriick-
liefertﬂ Durch obiges Programm wird zuerst der unausgewertete Ausdruck in die MVar gelegt
(dadurch ist sie nicht ldnger blockiert) und danach die insert-Operation ausgewertett.

'f ¢! xkanndurchf $! x= seq x (f x)implementiert werden.
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5.2.6 Das Problem der Speisenden Philosophen

In diesem Abschnitt betrachten wir das Problem der speisenden Philosophen und Implemen-
tierung fiir das Problem in Haskell. Zur Erinnerung: Es sitzen n Philosophen um einen runden
Tisch und zwischen den Philosophen liegt genau je eine Gabel. Zum Essen benotigt ein Philo-
soph beide Gabeln (seine linke und seine rechte). Ein Philosoph denkt und isst abwechselnd.
Wir stellen jede Gabel durch eine MVar () dar, die Philosophen werden durch Threads imple-
mentiert. Die naive Losung kann wie folgt implementiert werden

philosoph i gabeln =

do

let n = length gabeln -- Anzahl Gabeln
takeMVar $ gabeln!!i -- nehme linke Gabel
putStrln $ "Philosoph " ++ show i ++ " hat linke Gabel ..."
takeMVar $ gabeln!!(mod (i+1) n) -- nehme rechte Gabel
putStrln $ "Philosoph " ++ show i ++ " isst ..."

putMVar (gabeln!!i) () -- lege linke Gabel ab
putMVar (gabeln!!(mod (i+1) n)) (O -- lege rechte Gabel ab

putStrLn $ "Philosoph " ++ show i ++ " denkt ..."
philosoph i gabeln

Das Hauptprogramm dazu erzeugt die Gabeln und die Philosophen:

philosophen n =
do
-- erzeuge Gabeln (n MVars):
gabeln <- sequence $ replicate n (newMVar ())
-- erzeuge Philosophen:
sequence_ [forkIO (philosoph i gabeln) | i <- [0..n-17]
block

Beachte, dass sequence_ :: [IO a] -> IO () eine Liste von I0-Aktionen sequenti-
ell hintereinander ausfiihrt, d.h. sequence_ [ai,...,a,] ist dquivalent zu a; >>ay > ...
>> Ay

Diese Losung fiir das Philosophen-Problem kann in einem globalen Deadlock enden, wenn al-
le Philosophen die linke Gabel belegen, und damit alle unendlich lange auf die rechte Gabel
warten.

Eine Deadlock- und Starvationfreie Losung besteht darin, den letzten Philosophen die Gabeln
in verkehrter Reihenfolge aufnehmen zu lassen, da dann das Total-Order Theorem gilt. Die
Haskell-Implementierung muss hierfiir wie folgt modifiziert werden:

philosophAsym i gabeln =
do
let n = length gabeln -- Anzahl Gabeln
if length gabeln == i+l then -- letzter Philosoph
do takeMVar $ gabeln!!(mod (i+1) n) -- nehme rechte Gabel
putStrLn $ "Philosoph " ++ show i ++ " hat rechte Gabel ..."
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takeMVar $ gabeln!!i -- nehme linke Gabel

putStrln $ "Philosoph " ++ show i ++ " hat linke Gabel und isst"

else
do
takeMVar gabeln!!i -- nehme linke Gabel

putStrln "Philosoph " ++ show i ++ " hat linke Gabel ..."
takeMVar gabeln!!(mod (i+1) n) -- nehme rechte Gabel
putStrLn $ "Philosoph " ++ show i ++ " hat rechte Gabel und isst"

putMVar (gabeln!!i) () -- lege linke Gabel ab

putMVar (gabeln!!(mod (i+1) n)) () -- lege rechte Gabel ab

philosophAsym i gabeln

o A A

Das Hauptprogramm zum Erzeugen der Philosophenprozesse und der Gabeln bleibt dabei un-
verdndert.

Wir hatten bereits gesehen, dass eine weitere Starvation- und Deadlockfreie Losung des Phi-
losophenproblems darin besteht, zu verhindern, alle Philosophen gleichzeitig an die Gabeln
zu lassen. Hierfiir hatten wir ein genereller Semaphor raum benutzt, der mit dem Wert n — 1
initialisiert wurde.

Bisher haben wir keine Implementierung von generellen Semaphore in Haskell gesehen.
Es gibt zwar Kodierungen von generellen Semaphore mithilfe von bindren Semaphoren.
Diese sind jedoch im Allgemeinen kompliziert. Da wir jedoch MVars zur Verfiigung ha-
ben, ist die Implementierung von generellen Semaphore relativ einfach. In der Bibliothek
Control.Concurrent.QSem findet man die Implementierung von generellen Semaphore.
Zundchst benutzen wir diese Semaphore, um eine weitere Losung fiir das Philosophen-Problem
zu erstellen. Im Anschluss werden wir die Implementierung der generellen Semaphore eror-
tern.

Wir benutzen eine QSem, der mit n — 1 initialisiert wird und dadurch verhindert, dass mehr als
n — 1 Philosophen Zugriff auf die Gabeln erhalten. Die Implementierung in Haskell fiir einen
Philosophenprozess ist

philosophRaum i raum gabeln = do
let n = length gabeln -- Anzahl Gabeln

waitQSem raum -- genereller Semaphor
putStrLn $ "Philosoph " ++ show i ++ " im Raum"
takeMVar $ gabeln!!i -- nehme linke Gabel

putStrln $ "Philosoph " ++ show i ++ " hat linke Gabel ..."
takeMVar $ gabeln!!(mod (i+1) n) -- nehme rechte Gabel

putStrLn $ "Philosoph " ++ show i ++ " hat rechte Gabel und isst"
putMVar (gabeln!!i) () -- lege linke Gabel ab

putMVar (gabeln!!(mod (i+1) n)) () -- lege rechte Gabel ab
signalQSem raum

putStrLln $ "Philosoph " ++ show i ++ " aus Raum raus"

putStrln $ "Philosoph " ++ show i ++ " denkt ..."

philosophRaum i raum gabeln

Das Hauptprogramm muss leicht abgedandert werden, da der generelle Semaphor erzeugt wer-
den muss:
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philosophenRaum n =

do

gabeln <- sequence $ replicate n (newMVar ())

raum <- newQSem (n-1)

sequence [forkIO (philosophRaum i raum gabeln) | i <- [0..n-17]
block

5.2.7 Implementierung von generellen Semaphore in Haskell

Ein genereller Semaphor wird durch ein Paar vom Typ (Int,[MVar ()]) dargestellt, die ers-
te Komponente - die Zahl - stellt den Zahler eines Semaphores dar, die zweite Komponente ist
eine Liste von MVars, an diesen MVars werden Prozesse blockiert. Die Semaphorenoperatio-
nen wait und signal modifizieren dieses Paar. Da dies eine Speicherdnderung darstellt (also
einen Seiteneffekt hat), wird das Paar in einem Speicherplatz abgelegt. Wir konnten hierfiir
eine TORef verwenden, miissten dann aber den Zugriff auf den Semaphor z.B. mithilfe eines
bindren Semaphores schiitzen. Da wir jedoch MVars zur Verfiigung haben, konnen wir beide
Aufgaben (speichern und schiitzen) erledigen, indem wir das Paar in einer MVar ablegen. Es
ergibt sich somit der Typ eines generellen Semaphores QSem als:

type QSem = MVar (Int,[MVar ()])

Ein genereller Semaphor wird erzeugt, indem der Zdhler k auf einen Initialwert gesetzt wird,
und eine leere Menge von wartenden Prozessen generiert wird. In Haskell wird dies durch die
Funktion newQSem implementiert:

newQSem :: Int -> IO QSem

newQSem k = do
sem <- newMVar (k, [])
return sem

Bei einer wait-Operation gibt es zwei Moglichkeiten: Ist der Wert k noch grofSer als 0, so wird
dieser erniedrigt. Andernfalls muss der aufrufende Prozess blockiert werden und in die Menge
der wartenden Prozesse eingefiigt werden. Fiir Haskells QSems wird dies implementiert, indem
das Paar zunédchst aus der MVar entnommen wird (dadurch ist der Zugriff fiir andere Prozes-
se unmoglich) und anschliefSend entweder die erste Komponente erniedrigt wird (wenn & > 0
galt), oder eine neue, leere MVar erzeugt wird, die in die Liste der zweiten Komponente des Paa-
res eingefiigt wird (ganz hinten, damit eine FIFO-Reihenfolge implementiert wird). Anschlie-
8end wird das neue Paar in die MVar zuriick geschrieben und zum Schluss darauf gewartet dass,
die leere MVar in der Liste gefiillt wird. Der Code in Haskell fiir die waitQSem-Operation hat
somit die Form:

waitQSem :: QSem -> I0 ()
waitQSem sem = do
(k,blocked) <- takeMVar sem
if k > 0 then
putMVar sem (k-1,[])
else do
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block <- newEmptyMVar
putMVar sem (@, blocked++[block])
takeMVar block

Fiir die signal-Operation wird gepriift, ob es blockierte Prozesse gibt, indem das Paar aus
der MVar herausgenommen wird und anschliefSend {iberpriift wird, ob die Liste der zweiten
Paarkomponente leer ist. Gibt es keine blockierten Prozesse, so wird der Zihler k erhoht. An-
dernfalls wird die erste MVar der Liste aus der Liste entfernt und gefiillt (dadurch wird der an
der MVar blockierte Prozess entblockiert). Die Implementierung in Haskell ist:

signalQSem :: QSem -> I0 ()
signalQSem sem = do
(k,blocked) <- takeMVar sem
case blocked of
[] -> putMVar sem (k+1,[])
(block:blocked’) -> do
putMVar sem (0,blocked’)
putMVar block ()

In Haskell gibt es noch eine Erweiterung der generellen Semaphore. Bei generellen Semapho-
re wird der Zahler £ um eins erhoht oder erniedrigt. Haskells Erweiterung besteht darin, dass
man eine Zahl angegeben kann, die bei der signal-Operation angibt, um wieviel ,Ressour-
cen” erhoht werden soll, und bei der wait-Operation angibt, wieviel ,,Ressourcen® ein Prozess
benotigt, um nicht blockiert zu werden. Die Implementierung erweitert die Liste der warten-
den Prozesse um eine weitere Komponente: Es wird mit abgespeichert, wieviel Ressourcen ein
Prozess benotigt bevor er entblockiert werden darf. Der Typ der so genanntenQSemNs ergibt
sich damit als:

type QSemN = MVar (Int,[(Int,MVar ())])

Die Funktion zum Erzeugen einer neuen QSemN gleicht der vorherigen Funktion zum Erzeugen
einer QSem:

newQSemN :: Int -> IO QSemN
newQSemN initial = do
sem <- newMVar (initial, [])
return sem

Die wait-Operation darf nun nur dann zum Nichtblockieren fiihren, falls genligend Ressour-
cen vorhanden sind. Sie erhilt ein weiteres Argument, welches die angeforderten Ressourcen
angibt:

waitQSemN :: QSemN -> Int -> I0 ()
waitQSemN sem sz = do
(k,blocked) <- takeMVar sem
if (k - sz) >= 0@ then
putMVar sem (k-sz,blocked)
else do
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block <- newEmptyMVar
putMVar sem (k, blocked++[(sz,block)])
takeMVar block

Die signal-Operation ist etwas komplizierter zu definieren, da nur solche und alle solchen
Prozesse entblockiert werden, fiir die nun gentigend viele Ressourcen zur Verfligung stehen
(die neuen Ressourcen werden als zusatzlicher Parameter der signal -Operation iibergeben):

signalQSemN :: QSemN -> Int -> I0 ()
signalQSemN sem n = do
(k,blocked) <- takeMVar sem
(k’,blocked’) <- free (k+n) blocked
putMVar sem (k’,blocked’)
where
free k [] = return (k,[])
free k ((req,block):blocked)
| k >= req = do
putMVar block ()
free (k-req) blocked
| otherwise = do
(k’,blocked’) <- free k blocked
return (k’,(req,block):blocked’)

Man kann mithilfe dieser QSemNs einfach einen Barrier implementieren: Der Barrier wird dar-
gestellt durch ein Paar: Die erste Komponente merkt sich die Anzahl der zu synchronisierenden
Prozesse, die zweite Komponente ist wiederum ein Paar bestehend aus der Zahl der bisher an-
gekommenen Prozesse und einer QSemN an der die Prozesse synchronisiert werden. Da wir die
Zahl der angekommenen Prozesse sicher verdndern wollen, wird das ganze Paar in eine MVar
gesteckt. Das ergibt den Typ:

type Barrier = (Int, MVar (Int, QSemN))

Die Funktion newBarrier erwartet eine Zahl (die Anzahl der zu synchronisierenden Prozesse)
und erzeugt anschliefSend einen entsprechenden Barrier:

newBarrier n =
do
gsem <- newQSemN 0
mvar <- newMVar (0,qgsem)
return (n,mvar)

Die synchBarrier-Funktion wird von jedem der zu synchronisierenden Prozesse aufgerufen.
Die Funktion priift zunéchst, ob die Anzahl der angekommenen Prozesse schon der maximalen
Anzahl entspricht. Ist dies nicht der Fall, wird die Anzahl der angekommenen Prozesse erhoht,
und der Prozess wartet mit einer Einheit an der QSemN.

Der letzte ankommende Prozesse merkt, dass er der letzte ist und befreit alle Prozesse, indem
er eine signal QSemN-Aktion ausfiihrt, die n — 1 Ressourcen freigibt (n — 1, da er sich selbst
nicht befreien muss!).
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synchBarrier :: Barrier -> I0 ()
synchBarrier (maxP,barrier) = do
(angekommen,gsem) <- takeMVar barrier
if angekommen+l < maxP then do
putMVar barrier (angekommen+1,gsem)
waitQSemN qgsem 1
else do
signalQSemN gsem (maxP-1)
putMVar barrier (0,gsem)

Der Code fiir die einzelnen Prozesse ist dann von der Form

prozess_i barrier = do
’Code f\"ur die aktuelle Phase’
synchBarrier barrier -- warte auf Synchronisierung
prozess_1i barrier -- starte n\"achste Phase

5.2.8 Kanile beliebiger Liange

Uber den Puffer kann immer nur ein Wert ausgetauscht werden, das ist i.A. nicht sinnvoll, wenn
z.B. der Erzeuger wesentlich schneller ist als der Verbraucher, oder wenn es mehrere Erzeuger
und Verbraucher gibt. Hierfiir eignen sich Kandle, d.h. Puffer beliebiger Lange (Diese werden in
Haskell als Kanile bezeichnet). Ein (FIFO)-Kanal besteht aus einer Liste von Elementen, wobei
an einem Ende Werte angehidngt, am anderen Ende Elemente gelesen (und entfernt) werden
konnen.

Als Schnittstelle sollte somit verfiigbar sein:

« ein Typ fiir den Kanal, der polymorph iiber dem Elementtyp ist:
type Kanal a

 eine Funktion zum Erzeugen eines neuen, leeren Kanals:
neuerKanal :: I0 (Kanal a)

 eine Funktion zum Anhédngen eines Elements an den Kanal:
schreibe :: Kanal a -> a -> I0 ()

 eine Funktion zum Lesen (und Entnehmen) des zuerst eingefiigten Elements: Lese
Kanal a -> I0 a
Zudem sollen keine Fehler auftreten, wenn mehrere Threads vom Kanal lesen, oder in den Ka-
nal schreiben.

Der eigentliche Strom wird durch eine verdnderliche Liste implementiert, indem jeder Tail
durch eine MVar verkettet wird (d.h. jeder Tail ist verdnderbar). Das Ende der Liste (,,Nil“) ist
dann genau eine leere MVar:

type Strom a
data SCons a

MVar (SCons a)
SCons a (Strom a)

Z.B. kann der Strom, der 1,2 und 3 speichert, erzeugt werden mit
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do
ende
drei
zweil
eins

newEmptyMVar

newMVar (SCons 3 ende)
newMVar (SCons 2 drei)
newMVar (SCons 1 zweil)

return eins

Als Box-and-Pointer-Diagramm, wobei MVars graue, leere MVars dunkelgraue Kistchen sind,
kann dieser Strom wie folgt dargestellt werden:

4 TP T T
Y v Y

1 2 3

Strome sind nun verdnderbare Listen. Wir konnen z.B. zwei Strome aneinander hangen oder
einen Strom ausdrucken:

appendStroeme stroml strom2 =

do

test <- isEmptyMVar strom2
if test then return stroml
else do

kopf2 <- readMVar strom2
ende <- findeEnde stroml
putMVar ende kopf2

return stroml

findeEnde strom =

do

test <- isEmptyMVar strom
if test then return strom

else do
SCons hd tl <- readMVar strom
findeEnde tl

LlistToStrom []
ListToStrom (x:xs)

newEmptyMVar

do

tl <- listToStrom xs

v <- newMVar (SCons x tl)
return v

printStrom strom =

do

test <- isEmptyMVar strom
if test then putStrLn "[]\n"
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putStr (show el ++ ":")
printStrom tl

Beim Aneinanderhdangen werden wirklich die benutzten Speicherplatze verandert, wie der fol-
gende Test im Interpreter zeigt

*Main> f <- listToStrom [1..10]

*Main> g <- listToStrom [11..20]

*Main> printStrom f£

1:2:3:4:5:6:7:8:9:10:[]

*Main> printStrom g

11:12:13:14:15:16:17:18:19:20:[]

*Main> h <- appendStroeme f g

*Main> printStrom h
1:2:3:4:5:6:7:8:9:10:11:12:13:14:15:16:17:18:19:20: ]
*Main> printStrom f£
1:2:3:4:5:6:7:8:9:10:11:12:13:14:15:16:17:18:19:20:[]
*Main> printStrom g

11:12:13:14:15:16:17:18:19:20:[]

Zur Definition des Kanals werden nun zwei MVars benutzt, die auf das Lese-Ende (links) und
auf das Schreibe-Ende (rechts) eines Stroms zeigen. Die Verwendung von MVars sorgt dafiir,
dass immer nur ein Thread auf ein Ende zugreifen kann:

type Kanal a = (MVar (Strom a), -- Lese-Ende
MVar (Strom a)) -- Schreibe-Ende

In Box-and-Pointer-Darstellung sieht ein Kanal somit wie folgt aus:

| read write

=l el - =l -
Y v 7

Eine leerer Kanal wird nun erzeugt, indem 3 MVars erzeugt werden: Eine fiir das Lese-Ende,
eine fiir das Schreibe-Ende und eine fiir den leeren Strom:

neuerKanal :: I0 (Kanal a)
neuerKanal =
do
hole <- newEmptyMVar
read <- newMVar hole
write <- newMVar hole
return $ (read, write)
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Schreiben an das Schreibe-Ende und Lesen vom Kanal kann nun wie folgt implementiert wer-
den:

Beim Schreiben wird zunichst eine neue MVar erzeugt, die das neue Stromende darstellen soll,
anschliefSend wird das alte Stromende berechnet. Ab diesem Zeitpunkt ist die MVar write
leer, d.h. andere schreibende Threads miissen warten. Im niachsten Schritt wird das ehemalige
Listenende durch das neue Element ersetzt. Im letzten Schritt erhalt die MVar write als neuen
Wert das neue Stromende.

schreibe :: Kanal a -> a -> I0 ()
schreibe (read,write) val =
do

new_hole <- newEmptyMVar

old_hole <- takeMVar write

putMVar old_hole (SCons val new_hole)
putMVar write new_hole

Beim Lesen wird im ersten Schritt die MVar read gelesen, sie ist somit leer, andere lesende
Threads miissen warten. Im zweiten Schritt wird das erste Stromelement gelesen, anschliefSend
die MVar read auf das ehemals zweite Element des Stroms gesetzt. Erst ab diesem Zeitpunkt
konnen konkurrierende Threads fortfahren. Im letzten Schritt wird der Wert zuriick gegeben.

lese :: Kanal a -> I0 a
lese (read,write) =
do

kopf <- takeMVar read

(SCons val stream) <- takeMVar kopf
putMVar read stream

return val

Man kann diese Kanile leicht erweitern, sodass sie auch als Multicast-Kanale verwendet wer-
den konnen. Die folgende Funktion

dupliziere :: Kanal a -> I0 (Kanal a)
dupliziere (read,write) =
do

hole <- readMVar write
new_read <- newMVar hole
return (new_read,write)

dupliziert einen Kanal: Alle schreibe-Operationen auf dem alten und dem neuen Kanal werden
dupliziert. Der neu erstellte Kanal nimmt verwendet fiir das Schreibe-Ende den selben Zeiger
wie der alte Kanal, aber erstellt einen neues Lese-Ende. Dadurch kann quasi zweimal gelesen
werden (am alten und am neuen Kanal).

Damit die erwiinschte Funktionalitdt aber wirklich vorhanden ist, muss das Lesen vom Kanal
sorgfiltiger programmiert werden und durch den Code

lese :: Kanal a -> I0 a
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lese (read,write) =
do
kopf <- takeMVar read
(SCons val stream) <- readMVar kopf
putMVar read stream
return val

ersetzt werden, der anstelle des Abhdngens mittel takeMVar nun readMVar verwendet.

Beachte, dass eine Operation zum riickgidngig machen eine Lese-Operation, nicht ohne Wei-
teres implementiert werden kann. Der Versuch

undoLese :: Kanal a -> a -> I0 a
undoLese (read,write) val =
do

new_read <- newEmptyMVar

hole <- takeMVar read

putMVar new_read (SCons val hole)
putMVar read new_read

funktioniert, wenn ein einzelner Thread arbeitet, aber er scheitert, wenn mehrere Threads ar-
beiten: Wenn der Kanal leer ist und eine Lese-Operation bereits ausgefiihrt wird, die blockiert
ist und auf Elemente wartet. Dann wird eine undoLese-Operation ebenfalls blockieren (da die
zu read zugehorige MVar leer ist) und ein Deadlock tritt ein.

SchliefSlich erwdhnen wir, dass die hier vorgestellten Kanile in Haskell vordefiniert im Mo-
dul Control .Concurrent.Chan sind, wobei der Typ fiir den Kanal Chan a heifSt, und die
Funktion zum Erzeugen, Lesen und Schreiben newChan, readChan und writeChan heifSen.

5.2.9 Nichtdeterministisches Mischen

Mithilfe des Kanals konnen wir zwei Listen nichtdeterministisch mischen, indem wir zunachst
einen Kanal erzeugen, anschliefSend fiir beide Listen einen nebenldufigen Thread erzeugen,
der jeweils die Elemente der Liste auf den Kanal schreibt (mittels schreibeListeAufKanal), und
im Hauptthread die Elemente vom Kanal lesen und in eine Liste einfiigen (mittels leseKanal).
Um zu erkennen, wann alle Elemente in den Kanal geschrieben wurden, ist die tatsdchliche
Implementierung etwas komplizierter: Wir schreiben nicht nur die Elemente in den Kanal,
sondern fiir jedes Listenelement e das Paar (False,e) in den Kanal. Sobald das letzte Ele-
ment geschrieben wurde (das Ende der Liste ist erreicht), schreiben wir (True,bot) auf den
Kanal. Der Leser weifs also, dass keine weiteren Elemente mehr erscheinen, sobald er zweimal
(True, ) gelesen hat. Zum Bewerkstelligen des verzogerten Auslesens des Kanals benutzen
wir unsafeInterleavelO.

ndMerge xs ys =
do
chan <- neuerKanal
id_s <- forkIO (schreibelListeAufKanal chan xs)
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id_t <- forkIO (schreibelListeAufKanal chan ys)
LleseKanal chan False

LleseKanal chan flag =
do
(flagl,el) <- lese chan

if flagl && flag then return [] else

do
rest <- unsafeInterleaveIO (leseKanal chan (flag || flagl))
if flagl then return (rest) else return (el:rest)

schreibelListeAufKanal chan []
schreibelListeAufKanal chan (x:xs)
do

schreibe chan (False,x)

yield

schreibelListeAufKanal chan xs

schreibe chan (True,undefined)

Eine solche Mischfunktion ist z.B. sehr niitzlich, wenn Ereignisse von verschiedenen Erzeugern
geliefert werden (z.B. Tastaturereignisse, Mausereignisse, usw.) und diese nacheinander vom
Verbraucher (z.B. dem Betriebssystem) verarbeitet werden sollen.

Eine weitere Eigenschaft dieser Mischfunktion ist, dass sie zum Einen fiir unendliche Listen
definiert ist und zum Anderen auch dann noch etwas liefert, wenn eine der beiden Eingabelisten
nicht definiert ist, wie die folgenden Test im Interpreter zeigen:

*Main> ndMerge (1:2:(let bot = bot in bot) ) [3..] >>= print
[1,3,2,4,5,6,7,8,9,10,11,12,13,14,15,16,17,18,19,20,21,22,23,24,25. ..
*Main> ndMerge [3..] (1:2:(let bot = bot in bot) ) >>= print
[3,1,4,2,5,6,7,8,9,10,11,12,13,14,15,16,17,18,19,20,21,22,23,24,25

Aufbauend auf Kanilen konnen weitere Konstrukte der nebenldaufigen Programmierung imple-
mentiert werden, die wir jedoch nicht weiter betrachten werden.

5.2.10 Kodierung nichtdeterministischer Operationen

Mithilfe von Concurrent Haskell ist es moglich nichtdeterministische Operationen innerhalb
der I0O-Monade zu definieren.

5.2.10.1 Paralleles Oder

Wihrend in einer sequentiellen Programmiersprache die Implementierung des parallelen
Oders nicht moglich ist, kann dies mit den nebenlaufigen Konstrukten von Concurrent Has-
kell programmiert werden.

Wir betrachten zunichst das Verhalten des (sequentiellen) Oders in Haskell, wobei s ein Aus-
druck aus {True, False, L} sei.
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a blallb
False s s
True s True

1 s 1

Ein paralleles Oder stellt die Anforderung das a VV b zu True auswertet, sofern a oder b zu True
auswerten. Diese ist in der letzten Zeile verletzt, dabot || True nicht terminiert.

Die Implementierung des parallelen Oder mittels Concurrent Haskell basiert auf der folgenden
Idee: Es werden beide Argumente des Oder nebenldufig ausgewertet und sobald eines der bei-
den zu True ausgewertet ist, wird dieser Wert als Resultat des parallelen Oders iibernommen.
Falls eine Argumentauswertung mit Fal se endet, ist das Ergebnis gerade das andere Argu-
ment. Zur Synchronisation der beiden nebenlaufigen Auswertungen benutzen wir eine MVar.
Diese wird zunachst leer erzeugt, anschliefSend werden die beiden nebenldufigen Auswertun-
gen gestartet, die ihr Ergebnis in die MVar schreiben. Der Hauptthread liest nun die MVar (d.h.
er wartet solange, bis einer der beiden Threads etwas in die MVar geschrieben hat) und liefert
das erhaltene Resultat als Ergebnis zuriick. Vorher beendet er noch beide Threads, damit keine
unnotigen Threads mehr laufen. Insgesamt ergibt das den Code:

por :: Bool -> Bool -> IO Bool
por s t = do
ergebnisMVar <- newEmptyMVar
id_s <- forkIO (if s then (putMVar ergebnisMVar True) else t)
id_t <- forkIO (if t then (putMVar ergebnisMVar True) else s)
ergebnis <- takeMVar ergebnisMVar
killThread id_s
killThread id_t
return ergebnis

Das Verhalten von por lasst sich im Interpreter testen:

*Main> por False False >>= print

False

*Main> por False True >>= print

True

*Main> por True False >>= print

True

*Main> por True True >>= print

True

*Main> por True (let bot = bot in bot) >>= print
True

*Main> por (let bot = bot in bot) True >>= print

Die Implementierung hat somit das gewiinschte Verhalten. Man beachte, dass der Wert von
por st nur vom Wert der Argumente s und ¢ abhangt, d.h. eigentlich ist das parallele Oder kein
echter nichtdeterministischer Operator. Solche Operatoren werden auch als schwach nichtde-
terministisch bezeichnet. Es es gibt keinen echten Grund das parallele Oder innerhalb der I0-
Monade zu definieren, d.h. die referentielle Transparenz ist durch die Definition
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safePor :: Bool -> Bool -> Bool
safePor s t = unsafePerformIO $ por s t

nicht verletzt. Allerdings geben die GHC-Entwickler keine Garantie, dass unsafePerformIO
zusammen mit Concurrent Haskell wirklich wie erwartet funktioniert.

5.2.10.2 McCarthy’s amb

Wir betrachten nun einen (stark) nichtdeterministischen Operator. Der vom Lisp-Erfinder John
McCarthy vorgeschlagene Operator amb (abgeleitet von ,ambigious choice®) erwartet zwei Ar-
gumente, wertet diese parallel (oder nebenlaufig) aus. Wenn eine der beiden Auswertungen mit
einem Wert endet, wird dieser als Gesamtergebnis iibernommen.

Die Implementierung mittels Concurrent Haskell als Operator in der I0-Monade ist dhnlich
zur Implementierung des parallelen Oders:

amb :: a -> a -> 10 a
amb s t = do

ergebnisMVar <- newEmptyMVar

id_s <- forkIO (let x = s in seq x (putMVar ergebnisMVar x))
id_t <- forkIO (let x = t in seq x (putMVar ergebnisMVar x))
ergebnis <- takeMVar ergebnisMVar

killThread id_s

killThread id_t

return ergebnis

Man beachte, dass seq die Auswertung zur WHNF erzwingt. Dies ist notwendig, da ansonsten
der unausgewertete Ausdruck in die MVar geschrieben wiirde.

Das Ergebnis eines Aufrufs amb s ¢ hingt nicht alleinig von den Werten der Argumente s und
t ab, denn falls beide Argumente zu einem ,,echten” Wert auswerten konnen, kann sowohl der
Wert von s oder aber auch der Wert von ¢ als Gesamtresultat gewdhlt werden. Die Entscheidung
hangt dann lediglich davon ab, welcher der beiden nebenlaufigen Threads schneller fertig ist,
was wiederum vom Scheduling und der damit verbundenen Ressourcenverteilung abhéangig ist.
Semantisch ldsst sich das Ergebnis der Auswertung des amb-Konstruktes beschreiben als:

t, wenn s nicht terminiert
amb st = { s, wenn ¢ nicht terminiert
s oder t, wenn s und ¢ terminieren

Der Operator amb ist aus verschieden Sichtweisen interessant. Er ermoglicht die Kodierung
verschiedener nichtdeterministischer Operatoren, z.B. kann das parallele Oder mithilfe von
amb definiert werden:

por2 :: Bool -> Bool -> IO Bool
por2 s t = amb (if s then True else t) (if t then True else s)

AufSerdem kann ein choice, welches willkiirlich zwischen seinen beiden Argumenten wahlt
mittels amb definiert werden:
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choice :: a -> a -> 10 a
choice s t = do res <- (amb (\x -> s) (\x -> t))
return (res ())

Hierbei zeigt sich jedoch beim Testen im GHCi, dass meist das erste Argument gewahlt wird,
da anscheinend der zuerst erzeugte Thread auch zuerst Ressourcen erhalt.

Wir konnen den amb-Operator auch auf eine Liste von beliebig vielen Argumenten erweitern:

ambList :: [a] -> I0 a

ambList [x] = return x

ambList (x:xs) = do
L <- ambList xs
amb x L

Diese Implementierung funktioniert jedoch noch nur auf endlichen Listen, da durch die Ver-
wendung der I0-Monade das Erzeugen der nebenldufigen Threads sequentialisiert wird. Fiir
eine Liste a : as wird der Ausdruck amb a 1 erst erzeugt, nachdem die durch / zu erzeugenden
Threads wirklich erzeugt wurden.

Mithilfe von unsafeInterleavelIO :: I0 a -> IO a konnen wir dies (genau wie bei
readFile) verhindern:

ambList :: [a] -> I0 a

ambList [x] = return Xx

ambList (x:xs) = do
L <- unsafeInterleaveIO (ambList xs)
amb x L

Nun wird das amb sofort erzeugt, da L sofort einen Wert liefert. Diese Implementierung funk-
tioniert nun auch fiir unendliche Listen. Z.B. liefert der folgende Aufruf ein Ergebnis im Inter-
preter:

ambList ([let bot = bot in bot] ++ [2..]) >>= print
2

Abschliefend zum amb betrachten wir noch als Beispiel eine ,parallelisierte” Breitensuche, die
sich mithilfe des amb sehr deklarativ programmieren ldsst. Gegeben sei das folgende Labyrinth:

123456738

00 NO UL b~ WN P
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Das Ziel ist vom Eingang (oben) einen Weg zum Ausgang (unten) zu finden. Wir modellieren
das Labyrinth mithilfe eines (n-dren) Suchbaums, wobei die Markierung eines Knotens genau
den Koordinaten eines Feldes entspricht:

data Suchbaum a = Ziel a | Knoten a [Suchbaum a]

Labyrinth =
let
kn51 = Knoten (5,1) [kn52]
kn52 = Knoten (5,2) [kn42,kn53,kn62]
kn78 = Ziel (7,8)
in kn51

Fiir die eigentliche Breitensuche implementieren wir die Funktion ndBFsearch, die als erstes
Argument die Liste der Pfadmarkierungen bis zum aktuellen Knoten und als zweites Argument
den aktuellen Knoten erhalt.

suche =

do
result <- ndBFsearch [] labyrinth
print result

ndBFsearch res (Ziel a)
return (reverse $ a:res)

ndBFsearch res (Knoten a [])
do
yield
ndBFsearch res (Knoten a [])

ndBFsearch res (Knoten a nf) =
do
nf’ <- mapM (unsafeInterleaveIO . ndBFsearch (a:res)) nf
ambList nf’

Zur Erlauterung von ndBFsearch: Wenn die Suche am Ziel ist, dann werden die Pfadmarkie-
rungen als Liste zuriick gegeben. Wenn wir an einem Knoten sind, der keine Nachfolger hat, so
blockieren wir diese Suche indem wir in eine Endlosschleife gehen (das zuséatzliche yield ist
eine kleine Optimierung: Es erzwingt einen Kontextwechsel, d.h. ein anderer Thread ist erstmal
dran). An einem Nichtzielknoten, der noch Nachfolger hat rufen wir rekursiv die Breitensuche
fiir alle Nachfolger auf und verkniipfen die Suchergebnisse mittels ambList, d.h. die zuerst
erfolgreiche Suche wird als Ergebnis gewahlt. Wiederum benutzen wir unsafeInterleavIO,
um die rekursiven Such-Aktionen zu erzeugen, aber noch nicht auszuwerten.

Der Aufruf im Interpreter ergibt den gesuchten Weg:

*Main> suche
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[(5,1),(5,2),(6,2),(7,2),(8,2),(8,3),(8,4),(8,5),
(8,6),(8,7),(7,7),(7,8)]

5.2.11 Futures

Futures sind Variablen deren Wert am Anfang unbekannt ist, aber in der Zukunft (daher der
Name) verfiigbar wird, sobald die zur Future zugehorige Berechnung beendet ist. In Haskell ist
eigentlich jede Variable eine Future, da verzogert ausgewertet wird. Wir betrachten in diesem
Abschnitt jedoch nebenldufige Futures, d.h. der Wert der Future wird durch eine nebenlaufi-
ge Berechnung ermittelt. Man kann zwischen expliziten und impliziten Futures unterscheiden:
Bei expliziten Futures muss der Wert einer Future explizit angefordert werden. D.h. wenn ein
Thread den Wert einer Future benotigt muss er eine Operation auf der Future-Variablen aus-
fiihren, die solange wartet, bis der Wert der Future berechnet wurde. Bei impliziten Futures ist
diese Operation unnotig, da die Auswertung automatisch den Wert der Future bestimmt, wenn
dieser benotigt wird.

Der Vorteil von (impliziten) Futures liegt darin, dass man manche Anwendungen relativ einfach
programmieren kann, da die Synchronisation automatisch geschieht.

Mithilfe von forkIO und MVars kann main explizite Futures wie folgt implementieren:

type EFuture a = MVar a

efuture :: I0 a -> I0 (EFuture a)
efuture act =
do ack <- newEmptyMVar
forkIO (act >>= putMVar ack)
return ack

force :: EFuture a -> I0 a
force = readMVar

Eine explizite Future wird dabei durch eine MVar dargestellt. Das Erstellen einer expliziten
Future wird durch die Funktion efuture durchgefiihrt. Diese erwartet eine I0-Aktion (die den
Wert der Future berechnet) und liefert (eine Referenz auf) die Future. Zunédchst wird eine leere
MVar erstellt, anschlieféend wird eine nebenldufige Auswertung angestofSen: Diese fiihrt die
tibergebene 10-Aktion aus und schreibt das Ergebnis in die MVar Da beim Aufruf von forkIO
sofort weitergerechnet werden kann, wird sofort die letzte Zeile ausgefiihrt: Die MVar wird
zurlick gegeben (diese stellt die explizite Future dar).

Wenn der Wert der Future benotigt wird, muss der entsprechende Thread die Funktion force
ausfiihren. Diese versucht mittels readMVar den Wert der Future zu lesen. Ist dieser noch nicht
fertig berechnet, so wartet der aufrufende Thread bis der Wert der Future verfiigbar ist.

Ein Beispiel zur Verwendung von Futures ist die parallele Berechnung der Summe der Knoten
eines Baumes

data BTree a =
Leaf a
| Node a (BTree a) (BTree a)

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 1 87 Stand: 19. Februar 2021



5 Nebenldufigkeit in der Programmiersprache Haskell

treeSum (Leaf a)
treeSum (Node a 1l 1)
do
futl <- efuture (treeSum 1)
futr <- efuture (treeSum r)
resl <- force futl
resr <- force futr
let result = (a + resl + resr)
in seq result (return result)

return a

Fiir jeden inneren Knoten des Baumes werden fiir den linken und rechten Teilbaum zwei Fu-
tures angelegt, die rekursiv deren Baumsummen berechnen. Anschliefsend wird auf den Wert
beider Futures gewartet, zum Schluss wird addiert. Hierbei wird seq verwendet, welches die
verzogerte Auswertung in Haskell aushebelt, damit das Resultat wirklich ausgewertet wird, be-
vor es zuriick gegeben wird. Ohne seq hatten wir parallel die unausgewertete Summe erzeugt.

Die Programmierung mit expliziten Futures ist nicht wirklich komfortabel, da der Wert der Fu-
tures explizit angefordert werden muss. Im Beispiel wird dies auch noch sequentiell durchge-
fiihrt: Zuerst wird gewartet, dass der Wert der linken Teilsumme danach der Wert der rechten
Teilsumme verfiigbar ist. Es wire eventuell effizienter zunachst resl + a als Zwischenergeb-
nis zu berechnen und danach erst den Wert von futr anzufordern.

Es wiare besser, wenn wir auf das force-Kommando verzichten konnten und direkt schrei-
benkonnten: result = (a + futl + futr).Diesleisten die expliziten Futures allerdings
nicht.

Mithilfe von unsafeInterleavelIO ist es jedoch moglich implizite Futures zu implementie-
ren:

future :: I0 a -> I0 a
future code = do ack <-newEmptyMVar
thread <- forkIO (code >>= putMVar ack)
unsafeInterleaveIO (do result <- takeMVar ack
killThread thread
return result)

Mit future wird eine implizite Future erzeugt: Zunidchst wird eine leere MVar erzeugt, an-
schliefRend wird (wie vorher) nebenlaufig die iibergebene 10-Aktion ausgefiihrt und das Re-
sultat in die MVar geschrieben. Der letzte Schritt besteht darin, das Resultat aus der MVar zu
lesen, den nebenlaufigen Thread zu beenden und das Ergebnis zurtick zu liefern. Wiirden wir
dies ohne den umgebenen unsafeInterleaveIO-Aufruf durchfiihren, wiirde ein future e
Aufruf solange blockieren, bis der Wert der Future ermittelt ist. Durch unsafeInterleave
wird jedoch sofort ein Ergebnis geliefert (da die Sequentialisierung der I0-Monade aufgebro-
chen wird).

Beachte auch, dass es wenig sinnvoll wire unsafeInterleavelIO um den gesamten Code zu
schreiben, da dann der nebenldufige Thread nicht sofort gestartet wiirde.

Die parallele Baumsumme kann nun wie folgt berechnet werden
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treeSum (Leaf a)
treeSum (Node a 1l 1)

return a
do
futl <- future (treeSum 1)
futr <- future (treeSum r)
let result = (a + futl + futr)
in seq result (return result)

Wir sehen, dass die Implementierung nun einfach wurde, die Werte der Futures werden implizit
durch die Auswertung angefordert (da (+) beide Argumentwerte benétigt).

5.2.12 Die Async-Bibliothek

Die Bibliothek Control.Concurrent.Async stellt einen dhnlichen Mechanismus zur Verfiigung,
wie die im letzten Abschnitt vorgestellten expliziten Futures. Dabei wird nicht der Begriff ,Fu-
ture” verwendet, sondern Async fiir asynchrone Berechnungen. Zusatzlich ist das Ergebnis ei-
ner solchen Berechnung durch einen zusatzlichen Konstruktor verpackt. D.h. eine asynchrone
Berechnung mit Ergebnis vom Typ a ist durch ein Async a reprasentiert und wird mit der
Funktion async erzeugt. Das Warten auf ein asynchron berechnetes Ergebnis geschieht mit
der Funktion wait (die analog zum foxrce fiir explizite Futures ist. Das ergibt als Interface:

data Async a = Asynch (MVar a)

async :: I0 a -> IO (ASync a)

async action = do

var <- newEmptyMVar

forkIO (action >>= \r -> putMVar var r)
return (Async var)

wait :: Async a -> I0 a
wait (Async var) = readMVar var

Ein Beispiel aus (Marlow, 2013) ist der nebenldufige Download zweier Web-
seiten (Quellcodes z.B. das Modul GetURL zu (Marlow, 2013) sind unter
https://hackage.haskell.org/package/parconc-examples-0.1 verfiigbar):

import Control.Concurrent.Async

import Control.Concurrent

import GetURL

import qualified Data.ByteString as B
main = do

al <- async (getURL "http://www2.tcs.ifi.lmu.de/~letz/informationen.shtml")

a2 <- async (getURL "http://www.ifi.lmu.de")
rl <- wait al

r2 <- wait a2

print (B.length rl,B.length r2)
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In (Marlow, 2013) sind viele weitere Beispiele und auch Erweiterung der Async-
Implementierung erldutert, die auch Behandlung von Ausnahmen (d.h. Exceptions) mit-
einschliefSt, sodass nebenldufige auftretende Fehler auch als Resultate der Berechnungen
auftreten und behandelt werden konnen. Wir gehen hier nicht tiefer darauf ein, und verweisen
auf das Buch.

5.3 Software Transactional Memory in Haskell

Software Transactional Memory ist als Bibliothek in Haskell implementiert. Die Konstrukte
sind in der Bibliothek Control . Concurrent . STM verfiigbar. STM wurde 2005 von Tim Har-
ris, Simon Marlow, Simon L. Peyton Jones und Maurice Herlihy in (Harris et al., 2005) fiir Haskell
vorgeschlagen. Bemerkenswert ist, dass dieser Artikel der erste war, der die Konstrukte retry
und orEl se einfiihrte. Eine der Grundideen von Haskells STM liegt darin, Transaktionen von
normalen Ein- und Ausgabeoperationen zu trennen. Fiir diese Trennung wird Haskells Typsys-
tem verwendet. Transaktionen sind vom Typ STM a, wobei STM genau wie der I0-Typ eine
Monade ist.

Werte vom Typ STM a sind Transaktionen, die jedoch noch nicht ausgefiihrt sind. Zum Ausfiih-
ren stellt Haskell STM die Funktion atomically :: STM a -> IO a zur Verfiigung. Diese
iiberfiihrt eine STM-Aktion in eine I0-Operation, welche die entsprechende Transaktion ato-
mar ausfiihrt. Eine umgekehrte Operation, die IO-Aktionen in STM-Aktionen tiberfiihrt ist von
der Theorie her gesehen verbotenf

Speicherplitze die durch Transaktionen verdndert werden diirfen, werden durch Transaktions-
variablen dargestellt. Diese sind als abstrakter Datentyp data TVar a = ... primitiv im-
plementiert. Die folgenden Operationen auf Transaktionsvariablen stehen zur Verfiigung:
e newIVar :: a -> STM (TVar a)
Erzeugt eine neue TVar mit Inhalt
e readTVar :: TVar a -> STM a
Liest den den momentanen Wert einer TVar
e writeTVar :: TVar a -> a -> STM ()
Schreibt einen neuen Wert in die TVar
e newIVarIO :: TVar a -> a -> I0 (TVar a)
Erzeugen einer TVar in der IO Monade
Innerhalb von STM-Transaktionen konnen damit folgende Konstrukte verwendet werden: Ope-
rationen auf TVars und rein funktionale Berechnungen. Da STM eine Monade ist, kann die
do-Notation, der return-Operator und die Sequenzkombinatoren » und »= zur Komposition
von STM-Aktionen verwendet werden. Insgesamt ldsst sich das erlaubte Programmieren einer
Transaktion wie folgt zusammenfassen:

atomically (
do
Zugriffe auf TVars und pure

2Allerdings stellt die STM-Bibliothek auch hierfiir eine unsichere Funktion zur Verfiigung (unsafeI0ToSTM ::
I0 a -> STM a). Durch Verwenden dieser Funktion wird die strikte Trennung der 10-Aktionen von STM-
Transaktionen verletzt, sie sollte deshalb nur in Ausnahmefillen verwendet werden.

Stand: 19. Februar 2021 1 90 D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21



5.3 Software Transactional Memory in Haskell

funktionale Berechnungen aber kein IO ...

5.3.1 Die retry-Operation

Haskells STM stellt den retry-Operator zur Verfiigung, er ist als retry :: STM a getypt.
Die Semantik von retry besteht darin, dass die laufende Transaktion bei Aufruf von retry
abgebrochen wird und die Transaktion neu gestartet wird. Nehmen wir an, dass eine Trans-
aktion mehrere Operationen auf Transaktionsvariablen ausfiihrt und anschliefSend ein retry
ausfiihrt. Wenn die Werte der Transaktionsvariablen nicht durch andere nebenldufige Trans-
aktionen verandert werden, wird beim nachsten Durchlauf der Transaktion wieder das retry-
Statement erreicht werden, was zum erneuten Neustart fiihrt. Dieses Verhalten verbraucht un-
notige Rechenzeit und ist auch nicht sinnvoll, da keine Seiteneffekte in Haskell erlaubt sind.
Deshalb fiihrt Haskells STM-Implementierung erst dann einen Neustart der Transaktion durch,
wenn sich die Belegung der benutzten Transaktionsvariablen dndert. D.h. solange die Bele-
gung der TVars unverdndert ist, wird der retry-aufrufende Prozess blockiert. Durch dieses
Verhalten lassen sich viele der klassischen Algorithmen fiir nebenlaufige Prozesse auf das STM-
Modell {ibertragen.

Tatsdchlich ist die retry-Primitive niitzlicher, als man denkt. Betrachte z.B. die Situation,
dass viele Prozesse auf einen Zahler zugreifen und diesen verandern. Aufgabe ist es nun, einen
Prozess zu implementieren, der den Ziahlerstand anzeigt, diesen aber nicht standig aktualisiert
(wegen des Flimmerns), sondern nur dann, wenn sich der Wert um mindestens 1000 nach dem
letzten Aktualisieren geandert hat. Eine Implementierung des Szenarios ist

import Control.Concurrent
import Control.Concurrent.STM
import System.Random

main = do

-- TVar fuer den Zaehler

tv <- (newTVarIO 0)::I0 (TVar Integer)
-- 10 worker-Threads erzeugen

mapM_ forkIO (replicate 10 (worker tv))
-- aktualisieren der Anzeige starten
updateDisplay tv

worker tv =
do z <- randomRIO (-100,100)
threadDelay 10000
atomically $ do
old <- readTVar tv
writeTVar tv (z+old)
worker tv

In der main-Funktion wird eine TVar erzeugt, die als Zahler dient, und es werden 10 Threads
erzeugt, wobei jeder dieser Threads eine Transaktion ausfiihrt, die zufallig den Zdhler um eine
Zahl im Intervall [—100, 100] verdndert.
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Es fehlt noch die Implementierung der Funktion updateDisplay, welche die Anzeige des
Zahlers tibernimmt. Diese kann wie folgt programmiert werden:

updateDisplay tv =
do b <- readTVarIO tv

printNext b -- einmal anzeigen
loop b -- in Schleife einsteigen
where
Loop b =

do next <- atomically $
do ¢ <- readTVar tv
if abs (b-c) < 1000 then retry else return c
printNext next
Loop next

-- Hilfsfunktion zum Anzeigen
printNext i = putStr $ "\r" ++ show i ++ " "

Die Funktion updateDisplay ruft retry auf, wenn die Anderung des Zahlers weniger als
1000 betragt. Dadurch blockiert der Thread, bis sich der Zdhler andert und priift erst bei
niachsten Anderung erneut. Dieses eher kiinstliche Beispiel kann z.B. hilfreich sein, wenn
updateDisplay eine Rendering-Methode eines Fenstermanagers implementiert, die nur
dann aktiv werden soll, wenn sich die Fensterposition dndert.

5.3.2 Beispiele

In diesem Abschnitt demonstrieren wir einige Beispiele, wie man klassische Konstrukte bzw.
Probleme der nebenldufigen Programmierung als Transaktionen implementieren kann. Wir be-
trachten zunichst die Implementierung bindrer Semaphore als STM-Transaktionen. Ein Sema-
phor wird durch eine TVar mit Booleschem Inhalt dargestellt, wobei der Inhalt True ist, wenn
noch Ressourcen vorhanden sind (also k=1 fiir einen bindren Semaphor gilt).

type Semaphore = TVar Bool
Erzeugen eines Semaphores kommt dem Erzeugen einer TVar gleich:

newSem :: Bool -> IO Semaphore
newSem k = newTVarIO k -- k True/False

Die wait und die signal-Operation konnen nun als Transaktionen definiert werden, wobei
wait bei belegtem Semaphor ein retry zum Neustart der Transaktion durchfiihrt:

wait :: Semaphore -> STM ()
wait sem = do
b <- readTVar sem
if b
then writeTVar sem False
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else retry

signal :: Semaphore -> STM ()
signal sem = writeTVar sem True

Beachte, dass wait beibelegtem Semaphor zum Blockieren des aufrufenden Prozesses fiihrt, da
das retry-Statement erst dann einen Neustart durchfiihrt, wenn sich die Belegung der Trans-
aktionsvariablen (und damit des Semaphores) dndert.

Als nachstes Beispiel betrachten wir die Implementierung eines FIFO-Buffers mit unbegrenzter
Liange. Hierfiir speichern wir eine Liste in einer Transaktionsvariablen ab, d.h. der Typ eines
Pufferspeichers ergibt sich als:

type Buffer a = TVar [a]

Zum Erzeugen eines neuen (d.h. leeren) Pufferspeichers wird eine TVar angelegt, die die leere
Liste enthalt:

newBuffer :: IO (Buffer a)
newBuffer = newTVarIO []

Das Einfiigen in den Pufferspeicher wird durch die put-Operation realisiert, die eine Transak-
tion darstellt, die ein Element an die Liste anhdngt:

put :: Buffer a -> a -> STM ()
put buffer item = do ls <- readTVar buffer
writeTVar buffer (ls ++ [item])

Die get-Operation entfernt das erste Element aus dem Pufferspeicher. Ist dieser leer, so blo-
ckiert die Operation, indem die Transaktion mittels retry abgebrochen wird:

get :: Buffer a -> STM a
get buffer = do ls <- readTVar buffer
case ls of
[] -> retry
(item:rest) -> do writeTVar buffer rest
return item

Als weiteres Beispiel betrachten wir die Implementierung von MVars innerhalb der STM-
Monade. Eine MVar wird dabei wie folgt dargestellt:

type MVar a = TVar (Maybe a)
D.h. eine MVar ist eine TVar, die einen durch Maybe verpackten Elementtypen hat. Dies dient
dazu zwischen einen leeren MVar (in diesem Fall hilt die TVar den Wert Nothing) und einer

gefiillten MVar zu unterscheiden. Eine leere MVar kann wie folgt erzeugt werden:

newEmptyMvVar :: STM (MVar a)
newEmptyMVar = newTVar Nothing
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Die takeMVar-Operation tiberpriift zundchst, ob die MVar leer ist, d.h. ob die TVar den Wert
Nothing enthilt. Ist dies der Fall, so blockiert die Operation durch Abbrechen der Transaktion
mittels retry. Andernfalls wird die MVar geleert:

takeMVar :: MVar a -> STM a
takeMVar mv = do
v <- readTVar mv
case v of
Nothing -> retry
Just val -> do
writeTVar mv Nothing
return val

Die putMVar-Operation blockiert (mithilfe von retry), falls die MVar gefiillt ist, anderenfalls
wird der Wert in die MVar geschrieben:

putMVar :: MVar a -> a -> STM ()
putMVar mv val = do
v <- readTVar mv
case v of
Nothing -> writeTVar mv (Just val)
Just val -> retry

5.3.3 Transaktionen kombinieren

Wir haben bereits gesehen, dass grofSere Transaktionen aus kleineren komponiert werden kon-
nen, indem die monadischen Operationen wie »= und » bzw. die do-Notation benutzt wird.
Diese Kombinatoren erstellen aus Transaktionen zusammengesetzte Sequenzen. Z.B. kann man
damit eine atomare Operation swapMVar definieren, die den Inhalt einer MVar austauscht und
den alten Wert der MVar zuriick liefert:

swapMVar :: MVar a -> a -> STM a
swapMVar mv val = do

res <- takeMVar mv

putMVar val

return res

Hierbei sei anzumerken, dass zwischen takeMVar und putMVar kein anderer Thread eine Race
Condition verursachen kann, da die zusammengesetzte Transaktion atomar ausgefiihrt wird.

Als weitere Moglichkeit der Komposition bietet Haskells STM den orEl se-Kombinator an. Er
hat den Typ orElse :: STM a -> STM a -> STM a und kombiniert zwei Transaktionen
zu einer neuen Transaktion: Wenn die erste Transaktion erfolgreich ist, dann ist auch die kom-
binierte Transaktion erfolgreich. Wenn die erste Transaktion ein retry durchfiihrt, dann wird
die zweite Transaktion durchgefiihrt. Wenn beide Transaktionen ein retry durchfiihren, so
wird die gesamte Transaktion neu gestartet.

Mithilfe von orEl se kann beispielsweise ganz einfach eine nicht blockierende Version von
putMVar implementiert werden.
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tryPutMVar :: MVar a -> a -> STM Bool
tryPutMVar mv val =
( do
putMVar mv val
return True
)
‘orElse
(return False)

Aufbauend auf dem bindren orEl se kann man problemlos neue Kombinatoren definieren. Z.B.
kann man eine Operation definieren, die eine beliebige Liste von STM-Transaktionen erhalt
und diese Transaktionen alle mit orElse verkniipft, d.h. die erste erfolgreiche Transaktion
fiihrt zum Erfolg der gesamten Transaktion:

mergeSTM :: [STM a] -> STM a
mergeSTM transactions = foldll orElse transactions

foldl £ e [] = e
foldl £ e (x:xs) = foldl £ (f e x) xs

foldll £ (x:xs) = foldl f x xs

Hierbei ergibt mergeSTM [t1,...,tn] gerade die links verschachtelte Verkettung mittels
orElse: (...((tl ‘orElse t2) ‘orElse‘ t3) ‘orElse‘ ... )

Als abschliefSendes Beispiel zu Haskells STM Implementierung erlautern wir eine Implemen-
tierung des Problems der Speisenden Philosophen. Die Implementierung stammt von Josef
Svenningsson’|

Wir betrachten zunidchst das Programm zur Simulation, d.h. die Erzeugung der nebenlaufigen
Prozesse, der Gabeln als Semaphore und die Ein- und Ausgabe des Programms. Fiir die Gabeln
verwenden wir die vorher vorgestellte Semaphoreimplementierung in Haskells STM. Fiir die
Ausgabe verwenden wir einen Pufferspeicher. In diesen werden die Philosophenprozesse Zei-
lenweise Strings einfiigen, die durch das Hauptprogramm ausgelesen und ausgegeben werden.
Beachte, dass die Philosophenprozesse innerhalb der Transaktionen nicht direkt auf ausdru-
cken konnen, da solche I0-Aktionen nicht innerhalb von Transaktionen erlaubt sind.

Die Funktion simulation erzeugt die n Gabeln (als Semaphore), einen Pufferspeicher fiir die
Ausgabe und schliefSlich n Philosophenprozesse. Die dabei verwendete Funktion philosoph
werden wir spiter erldutern:

simulation n = do
forks <- sequence (replicate n (newSem True))
outputBuffer <- newBuffer
sequence_ [forkIO (philosoph
i
outputBuffer

®http://computationalthoughts.blogspot.com/2008/03/some-examples-of-software-transactional.html
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(forks!!i)
(forks!!((i+1)‘mod‘n)))
| 1 <- [0..n-17]
output outputBuffer

Die als letztes aufgerufene Funktion output ist wie folgt definiert:

output buffer = do

str <- atomically $ get buffer
putStrLn str

output buffer

Sie liest einen Eintrag aus dem Pufferspeicher (atomar als Transaktion mittels get), druckt
diesen Eintrag aus und macht anschliefSend rekursiv weiter.

Das Programm fiir einen Philosophen erhilt als Eingaben die Nummer des Philosophen, den
Pufferspeicher fiir die Ausgabe, und zwei Gabeln. Neben einigen Ausgaben fiihrt ein Philosoph
das Aufnehmen der beiden Gabeln als atomare Transaktion durch:

philosoph :: Int -> Buffer String -> Semaphore -> Semaphore -> I0 ()
philosoph i out forkl fork2 = do
atomically $ put out ("Philosoph " ++ show i ++ " denkt.")
atomically $ do wait forkl
wait fork2
atomically $ put out ("Philosoph " ++ show i ++ " isst.")
atomically $ do signal forkl
signal fork2
philosoph i out forkl fork2

5.3.4 Kanile mit STM

Die in Abschnitt[5.2.8mithilfe von MVars konstruierten Kanile, lassen sich analog mithilfe von
TVars und die Operationen als STM-Transaktionen implementieren. Da TVars nicht zwischen
leer und voll unterscheiden, verwenden wir den Konstruktor TNil, um ,leer” von ,voll“ zu
unterscheiden:

type TKanal a
type TVarListe a
data TListe a

(TVar (TVarListe a),TVar (TVarListe a))
TVar (TListe a)
TNil | TCons a (TVarListe a)

Das ergibt das schon bekannte Bild:

read write

Ll - —er S
7 7
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wobei eine rote Box eine TVar gefiillt mit TNil entspricht und, griinen Boxen, TVars entspre-
chen, die entweder mit TCons h t (weifSe Doppelbox) gefiillt sind, wobei % auf das Element
und ¢ auf den Rest zeigt, oder fiir das read und write-Paar auf TVars zeigen, die dem Anfang
bzw. dem Ende des Kanals entsprechen.

Die Operationen zum Erzeugen eines Kanals, zum Schreiben auf den Kanal und zum Lesen und
Entfernen eines Elements vom Kanal konnen nun als STM-Transaktionen formuliert werden:

neuerTKanal :: STM (TKanal a)
neuerTKanal = do
hole <- newTVar TNil
read <- newIVar hole
write <- newTVar hole
return $ (read, write)

schreibe :: TKanal a -> a -> STM ()
schreibe (read,write) val = do
newEnd <- newTVar TNil
oldEnd <- readTVar write
writeTVar write newEnd
writeTVar oldEnd (TCons val newEnd)

lese :: TKanal a -> STM a
lese (read,write) =
do
listHead <- readTVar read
tryHead <- readTVar listHead
case tryHead of
TNil -> retry
TCons val rest -> do
writeTVar read rest
return val

Auch die Funktionalitdt zum Duplizieren des Kanals (d.h. alle Schreiboperationen nach dem
Duplizieren konnen doppel (vom alten Kanal und vom neuen Kanal) gelesen werden), kann
wie vorher, angepasst an die TVars, implementiert werden.

dupliziere :: TKanal a -> STM (TKanal a)
dupliziere (read,write) =

do

hole <- readTVar write

new_read <- newIVar hole

return (new_read,write)

Wihrend es mit der Kanalimplementierung mit MVars nicht moglich scheint, eine Lese-
Operation riickgangig zu machen, ist das mit der STM-Implementierung kein Problem:
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undoLese :: TKanal a -> a -> STM ()
undoLese (read,write) val =
do
listHead <- readTVar read
newHead <- newTVar (TCons val listHead)
writeTVar read newHead

Die atomare Ausfiihrung der Transaktionen sichert die Korrektheit der Operation zu, auch
dann, wenn der Kanal leer ist und eine Lese-Operation bereits ausgefiihrt wird, die blockiert
ist und auf Elemente wartet: Diese ist durch retry blockiert. Die undoLese-Operation wird
durchlaufen und danach kann die blockierte Lese-Operation durchgefiihrt werden.

Ebenso kann man leicht eine Operation implementieren, die priift, ob eine Kanal leer ist (in
der Kanalimplementierung mit MVars ist dies ebenfalls nicht (einfach) moglich:

istLeer :: TKanal a -> STM Bool
istLeer (read,write) =
do
listHead <- readTVar read
tryHead <- readTVar listHead
case tryHead of
TNil -> return True
TCons = _ -> return False

5.3.5 Alternative Kanalimplementierung

Da mit STM auf beliebige Bedingungen gewartet werden kann (mittels retry) konnen wir eine
einfachere (mehr funktionale) Implementierung von Kanilen angeben, welche eine Liste der
Elemente innerhalb ein TVar verwaltet:

type TList a = TVar [a]

neueTList :: STM (TList a)
neueTList = newIVar []

schreibeTList :: TList a -> a -> STM ()
schreibeTList 1 val =
do
Xs <- readTVar 1
writeTVar 1 (xs ++ [val])

leseTList :: TList a -> STM a
leseTList L =
do
xs <- readIVar 1
case xs of
[1 -> retry
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(val:xs) -> do

writeTVar L xs
return val

Beachte, dass ein analoges Vorgehen bei MVars nicht so leicht moglich ist, da das Blockieren
bei leerem Kanal nicht ohne weiteres implementiert werden kann.

Ebenso ist einerseits zu beachten, dass diese Implementierung die Operationen zum Duplizie-
ren nicht unterstiitzt und dass sie in dieser Form ineffizient ist, da sie beim Schreiben das Ele-
ment mit ++ anhdngt, welches lineare Laufzeit hat. Eine bessere Implementierung kann mit fol-
gendem Trick erzielt werden: Statt einer Liste xs, merkt man sich zwei Listen as und bs, wobei
stets gelten soll, dass die eigentliche Liste xs durch as++(reversebs) berechnet werden kann.
Dadurch kann man in den allgemeinen Fillen schnell lesen (erstes Element von as) und schnell
hinten anfiigen (fiige Elemente vorne an bs an). Der Spezialfall tritt ein, wenn man Lesen moch-
te, aber as leer ist: Dann muss man an das erste Element von (reversebs). Dies benétigt li-
neare Laufzeit in der Lange von bs. Aber: Man kann anschliefSend as durch die berechnet Liste
ersetzen und bs durch die leere Liste [ ]. Daher fallt der Aufwand fiir die reverse-Operation
nur nach n-maligem Einfiigen und Lesen an, sodass man amortisiert konstante Laufzeiten fiir
Lesen und Schreiben hat.

Wir speichen die beiden Listen as und bs in separaten TVars, um weniger Konflikte zu erhalten.
Die Implementierung mit diesem Trick ist dann:

type TListF a = (TVar [a],TVar [a])

neueTListF :: STM (TListF a)
neueTListF =
do
L <- newIVar []
s <- newIVar []
return (1l,s)

schreibeTListF :: TListF a -> a -> STM ()
schreibeTListF (l1,s) val =
do
bs <- readTVar s
writeTVar s (val:bs)

leseTListF :: TListF a -> STM a
leseTListF (1,s) =
do
as <- readTVar 1
case as of
(val:as’) -> do
writeTVar L as’
return val
[] -> do

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 199 Stand: 19. Februar 2021



5 Nebenldufigkeit in der Programmiersprache Haskell

bs <- readTVar s
case bs of
[1 -> retry
-> do

let (val:as) = reverse bs
writeTVar 1 as
writeTVar s []
return val

5.3.6 Transaktionsmanagement

Wir erldutern, wie Haskells STM nebenlédufig ablaufende Transaktionen verwaltet und wie Kon-
flikte erkannt werden. D.h. wir beschreiben die Implementierung von STM Haskell im Glasgow
Haskell Compiler. Wird eine Transaktion ausgefiihrt, so wird dafiir ein Transaktions-Log an-
gelegt (es geniigt ein solches Log pro Thread anzulegen, da ein Thread nicht mehr als eine
Transaktion gleichzeitig ausfiihrt). Dieses stellt eine Tabelle dar, die alle TVars erfasst, die die
Transaktion gelesen, geschrieben oder erzeugt hat. Fiir jede dieser TVars wird gespeichert,
welche Werte die Transaktion gelesen hat und welche Werte in die TVars geschrieben werden
sollen. Am Ende der Transaktion (wenn die Transaktion committen soll), wird gepriift, ob das
Transaktions-Log giiltig ist: Dazu wird gepriift, ob die gelesenen Werte gleich sind zu den aktu-
ellen Werten. Ist dies der Fall, so ist das Transaktions-Log giiltig und die lokalen Werte aus dem
Transaktions-Log werden in die TVars geschrieben. Diese Schritte geschehen atomar, d.h. wah-
rend des Priifens und eventuellen Schreibens werden die TVars gesperrt. Ist das Transaktions-
Log nicht giiltig, so wird das Log verworfen und die Transaktion neu gestartet.

Wir betrachten das folgende Beispiel bestehend aus zwei nebenlaufig ausfiihrenden Transak-
tionen. Wir verwenden — um uns die Programmzeiger der beiden Transaktionen zu merken,
also die Operation, die als nachstes ausgefiihrt wird. Mit = markieren wir die Operation die
gerade ausgefiihrt wird.

Zu Beginn befinden sich beide Transaktionen am Anfang. Fiir beide Transaktionen wird ein
Transaktions-Log angelegt:

saldo: :TVar Int

saldo = 7
Transaktion 1 Transaktion 2
atomically ( atomically (

— do — do
local <- readTVar saldo local <- readTVar saldo
writeTVar saldo (local + 1) writeTVar saldo (local - 3)
) D)

Transaktions-Log: Transaktions-Log:

TVar | gelesen | geschrieben TVar | gelesen | geschrieben

Wir nehmen nun an, dass die zweite Transaktion einen Schritt machen darf. Sie liest den Wert
der TVar saldo und schreibt den gelesenen Wert in ihr Transaktions-Log:
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saldo: :TVar Int

saldo = 7
Transaktion 1 Transaktion 2
atomically ( atomically (
— do do
local <- readTVar saldo = local <- readTVar saldo
writeTVar saldo (local + 1) writeTVar saldo (local - 3)
) D)
Transaktions-Log: Transaktions-Log:
TVar | gelesen | geschrieben TVar | gelesen | geschrieben
saldo | 7

Als ndchsten Schritt nehmen wir an, dass Transaktion 1 die Lese-Operation durchfiihrt:

saldo: :TVar Int

saldo = 7
Transaktion 1 Transaktion 2
atomically ( atomically (
do do
= local <- readTVar saldo local <- readTVar saldo
writeTVar saldo (local + 1) — writeTVar saldo (local - 3)
) D)
Transaktions-Log: Transaktions-Log:
TVar | gelesen | geschrieben TVar | gelesen | geschrieben
saldo | 7 saldo | 7

Im néchsten Schritt nehmen wir an, dass Transaktion 1 eine Operation durchfiihren darf. Da
sie die TVar beschreiben mochte wird dies im lokalen Transaktions-Log durchgefiihrt:

saldo: :TVar Int

saldo = 7
Transaktion 1 Transaktion 2
atomically ( atomically (
do do
local <- readTVar saldo Llocal <- readTVar saldo
= writeTVar saldo (local + 1) — writeTVar saldo (local - 3)
) D)
Transaktions-Log: Transaktions-Log:
TVar | gelesen | geschrieben TVar | gelesen | geschrieben
saldo | 7 8 saldo | 7

Wir nehmen, dass nun Transaktion 2 an der Reihe ist, und dementsprechend in ihr
Transaktions-Log schreibt:
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saldo: :TVar Int

saldo = 7
Transaktion 1 Transaktion 2
atomically ( atomically (
do do

local <- readTVar saldo local <- readTVar saldo

writeTVar saldo (local + 1) = writeTVar saldo (local - 3)
- ) D)
Transaktions-Log: Transaktions-Log:
TVar | gelesen | geschrieben TVar | gelesen | geschrieben
saldo | 7 8 saldo | 7 4

Nun sei Transaktion 1 wieder an der Reihe. Diese Transaktion mochte nun committen. Hier-
fiir vergleicht sie die gelesenen Werte (in diesem Fall ist das nur der Wert von saldo) mit
dem aktuellen Wert der TVar saldo. Da diese Werte identisch sind (beide 7), darf die Trans-
aktion erfolgreich abschliefSen, der Wert von sal do wird auf 8 gesetzt, d.h. die Werte aus dem
Transaktions-Log werden fiir die TVars iibernommen, das Transaktions-Log nach dem Beenden
geloscht:

saldo: :TVar Int

saldo = 8
Transaktion 1 Transaktion 2
atomically ( atomically (
do do

local <- readTVar saldo local <- readTVar saldo

writeTVar saldo (local + 1) writeTVar saldo (local - 3)
= ) - )
Transaktions-Log: Transaktions-Log:
TVar | gelesen | geschrieben TVar | gelesen | geschrieben
saldo | 7 8 saldo | 7 4

Nun ist nur noch Transaktion 2 aktiv. Diese Transaktion mochte nun auch committen. Da der
gelesene Wert von saldo 7 ist, die TVar aber nun den Wert 8 besitzt, darf Transaktion 2 nicht
committen, sondern muss abbrechen und neu starten.

saldo: :TVar Int

saldo = 8
Transaktion 2
Transaktion 1 atomically (
atomically ( do
do local <- readTVar saldo

local <- readIVar saldo writeTVar saldo (local - 3)
writeTVar saldo (local + 1) - )
D)

Transaktions-Log:

TVar | gelesen | geschrieben
saldo | 7 4

Abort & Restart!

Hierfiir wird das Transaktions-Log zuriick gesetzt und der Programmzeiger springt auf den An-
fang:
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saldo: :TVar Int

saldo = 8
. Transaktion 2
Transakt_lonl atomically (
atomically (
do — do
st < xeadmae st Lo < readmar s
writeTVar saldo (local + 1) )
)

Transaktions-Log:
TVar | gelesen | geschrieben

Nun liest Transaktion 2 die TVar saldo erneut:

saldo: :TVar Int

saldo = 8
Transaktion 1 Transaaé(ct)lr;)inciuy (
atomically ( do
do
= local <- readTVar saldo

Lo?al <- readIVar saldo writeTVar saldo (local - 3)
writeTVar saldo (local + 1) )

)

Transaktions-Log:
TVar | gelesen | geschrieben
saldo | 8

Transaktion 2 fiihrt die Schreiboperation durch:

saldo: :TVar Int

saldo = 8
Transaktion 1 Trans:é(;lr;)iltiuy C
atomically ( do
do
local < readlVar saldo 5 wnireDvar saldo Clocal - 3
writeTVar saldo (local + 1) )

D)

Transaktions-Log:
TVar | gelesen | geschrieben
saldo | 8 5

Da der gelesene Wert von saldo mit dem aktuellen Wert iibereinstimmt, darf Transaktion 2
committen und der Wert 5 wird fiir saldo iibernommen:

saldo: :TVar Int

saldo = 5
Transaktion 1 Trans:é(;lncl)inciuy (
atomically ( do
do
local <- readTVar saldo
<_
Loc?al readIVar saldo writeTVar saldo (local - 3)
writeTVar saldo (local + 1)
) = )

Transaktions-Log:
TVar | gelesen | geschrieben
saldo | 8 5
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Dieses Beispiel verdeutlicht die Vorgehensweise: Erst nach dem Committen einer Transaktion
sind die gednderten Werte nach aufien sichtbar. Ebenso sieht man, dass Transaktionen immer
erfolgreich sind (es sei denn sie fiihren ein retry durch), wenn sie alleine ausgefiihrt werden.

Die Implementierung im Glasgow Haskell Compiler ist noch etwas komplizierter: Jede TVar
hat zusitzlich zu ihrem Inhalt noch eine assozierte Warteschlange von Threads. Diese dient
dazu, dass Threads beim retry blockieren und erst dann wieder neu starten, wenn sich der
Speicherinhalt einer der verwendeten TVars dndert: Wird retry ausgefiihrt, so hingt sich der
entsprechende Thread in die Wartelisten aller gelesenen TVars ein und blockiert. Wenn ein
anderer Thread erfolgreich committed, so entblockiert er alle Threads in den Warteschlangen
der TVars, die er beschreibt. Diese priifen, ob sich die Werte gegeniiber den gelesenen nun
gedandert haben und starten dann neu, oder warten erneut, wenn die Werte noch gleich sind.

Um orElse zu implementieren, wird anstelle der oben genannten Tabelle mit alten und neuen
Werten der TVars, ein Stack solcher Tabellen verwendet fiir die zu schreibenden Werte, wah-
rend die gelesenen Werte nicht gestackt werden. Die Ausfiihrung von orEl se erzeugt eine neue
Ebene des Stacks. Die Idee dabei ist: Wird fiir die Berechnung von orElse T T5 die Transakti-
on T; abgebrochen, so wird die oberste Ebene des Stacks geloscht (die neuen zu schreibenden
Werte), bevor T gestartet wird. Die gelesenen Werte miissen aufgehoben werden, da sie fiir die
Gliltigkeit des Transaktions-Log auch gepriift werden.

SchliefSlich bemerken wir noch, dass das Transaktions-Log in regelmafSigen Abstianden auf Giil-
tigkeit gepriift wird: Ist das Log nicht mehr giiltig, so wird die Transaktion abgebrochen und
neu gestartet. Dies ist nicht ausschliefSlich eine Optimierung, sondern auch notwendig, um
(bedingt) nicht-terminierende Transaktionen zu stoppen und neu zu starten.

Betrachte dazu den folgenden Haskell-Code:

il tv = atomically (
do
¢ <- readTVar tv
if ¢ then
let Loop i = do loop (i+1l) in loop @
else return ()

)

i2 tv = atomically (writeTVar tv False)

main = do tv <- atomically (newTVar True)
s <- newEmptyMVar
forkIO (il tv >> putMVar s ())
forkIO (i2 tv >> putMVar s ())
takeMVar s >> takeMVar s

Die von i1 ausgefiihrte Transaktion lduft in die Nichtterminierung, solange die von i2 ausge-
fiihrte Transaktion noch nicht committed ist. Allerdings ist die von i1 ausgefiihrte Transaktion
erfolgreich durchfiihrbar, wenn i2 vorher erfolgreich ist. Daher ist es semantisch richtig, dass
die von i1 ausgefiihrte Transaktion abgebrochen und neu gestartet wird und nicht fiir immer
in der Endlosschleife verharrt. Das regelmafSige Priifen des Transaktions-Log sichert dies zu.
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5.3.7 Eigenschaften von Haskells STM

Wir betrachten abschliefSend einige Eigenschaften der STM-Implementierung in Haskell:

Isolation: Haskells STM implementiert so genannte ,Strong Isolation®, da auferhalb von
Transaktionen der (verdnderliche) Zugriff auf Transaktionsvariablen unmoglich ist. Dies
wird durch das Typsystem sichergestellt.

Granularitat: Die Granularitat von Haskells STM ist Wort-basiert, da Logging und Konflikter-
kennung pro Transaktionsvariable erfolgt.

Update: Das Update des gemeinsamen Speichers ist verzdgert (im Gegensatz zu direktem Up-
date), da neue Werte zunidchst ins Transaktions-Log geschrieben werden und erst zum
Commit-Zeitpunkt in den Speicher iibernommen werden.

Concurrency Control: Die Nebenldufigkeitskontrolle kann als optimistisch bezeichnet werden,
da keine Locks auf die gemeinsamen Speicherpldtze verwendet werden. Dies passt zum
verzogerten Update: Zundchst wird alles lokal gespeichert, in der Hoffnung, dass am Ende
kein Konflikt auftritt und die Transaktion committen kann.

Synchronisation: Die Synchronisation von nebenlaufigen Threads kann blockierend stattfinden,
da retry zum Blockieren benutzt werden kann.

Conflict Detection: Die Konflikterkennung findet spdt (engl. late) statt, da erst beim commit
tiberpriift wird, ob es Konflikte zwischen lokalem Transaktions-Log und dem aktuellen
Speicherzustand gibt.

Nested Transactions: Haskell unterstiitzt keine verschachtelten Transaktionen. Vielmehr sind
diese unmoglich zu definieren, da das Typsystem diese verhindert: atomically hat den
Typ STM a -> IO a,also IO a als Ausgabetyp. Genau solche IO-Aktionen konnen je-
doch nicht innerhalb von Transaktionen verwendet werden.

Beziiglich der Korrektheitseigenschaften von STM-Systemen, erfiillt die Haskell-
Implementierung von STM keine Opazitdat, da abbrechende Transaktionen inkonsistente
Werte lesen konnen. Betrachte z.B. die Transaktion

trans tvarl tvar2 =
do
tl <- readTVar tvarl
t2 <- readTVar tvar2
if tl /= t2 then error "stop" else
writeTVar tvarl (tl +1)
writeTVar tvar2 (t2 +1)

Wenn mehrere dieser Transaktionen nebenldufig laufen fiir die selben TVars, welche am An-
fang beide mit 0 initialsiert sind. Dann sind nach jeder erfolgreichen Transaktion die Werte der
TVars gleich, d.h. in einem STM-System, dass die Opazitat erfiillt, tritt der Fehler nicht auf. In
Haskell jedoch kann es sein, dass beim Lesen von tvarl z.B. 5 gelesen wird, dann eine ande-
re Transaktion committed, sodass beim Lesen von tvar2 nun 6 gelesen wird. Die Transaktion
hat dann zwar einen Konflikt, aber der Konflikt wird erst spiter (beim committen oder einem
temporaren Priifen des Log) entdeckt. Dadurch kann die Transaktion in den error-Fall laufen.
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5.4 Quellennachweis

Die Darstellung von Haskells monadischen IO in Abschnitt [5.1| richtet sich im Wesentlichen
nach (Peyton Jones, 2001). Ein gutes Buch zu Concurrent Haskell und parallelem Program-
mieren in Haskell, welches zum Teil auch als Vorlage fiir diese Kapitel verwendet wurde ist
(Marlow, 2013). Auch STM-Haskell wird dort behandelt. Der Abschnitt iiber Concurrent
Haskell greift auch auf den Originalartikel (Peyton Jones et al., 1996) zuriick, zwischenzeitlich
wurden jedoch einige Funktionalitdten gedndert, die der Dokumentation der entsprechenden
Programmbibliotheken zu entnehmen sind. Weitere Einfiihrungen zu Concurrent Haskell sind
in (Peyton Jones & Singh, 2009) und (O’Sullivan et al., 2008) zu finden. Haskells STM Imple-
mentierung wird in (Harris et al., 2005), (Peyton-Jones, 2007, Kapitel 24) und in (Marlow, 2013)
beschrieben. Auch in (Larus & Rajwar, 2006) findet sich ein Abschnitt {iber Haskells STM.

Stand: 19. Februar 2021 206 D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21



Semantische Modelle nebenldaufiger
Programmiersprachen

In diesem Kapitel betrachten wir Modelle fiir nebenldufige Programmiersprachen und deren
Semantik. Solche Kalkiile bestehen im Wesentlichen aus der Syntax, die festlegt, welche Aus-
driicke in der Sprache gebildet werden diirfen und der Semantik, die angibt, welche Bedeutung
die Ausdriicke haben. Diese Kalkiile kann man als abgespeckte Programmiersprachen auffas-
sen. ,Normale“ Programmiersprachen werden oft wiahrend des Compilierens in solche einfa-
cheren Sprachen tibersetzt, da diese besser tiberschaubar sind und sie u.a. besser mathematisch
handhabbar sind. Mithilfe einer Semantik kann man (mathematisch korrekte) Aussagen iiber
Programme und deren Eigenschaften nachweisen. Das Gebiet der ,Formale Semantiken® un-
terscheidet im Wesentlichen drei Ansitze:

» Eine axiomatische Semantik beschreibt Eigenschaften von Programmen mithilfe logischer
Axiome bzw. Schlussregeln. Weitere Eigenschaften von Programmen kénnen dann mit-
hilfe von logischen Schlussregeln hergeleitet werden. Im Allgemeinen werden von axio-
matischen Semantiken nicht alle Eigenschaften, sondern nur einzelne Eigenschaften der
Programme erfasst. Ein prominentes Beispiel fiir eine axiomatische Semantik ist der
Hoare-Kalkiil (Hoare, 1969).

» Denotationale Semantiken verwenden mathematische Raume, um die Bedeutung von Pro-
grammen festzulegen. Eine semantische Funktion bildet Programme in den entsprechen-
den mathematischen Raum ab. Fiir funktionale Programmiersprachen werden als mathe-
matische Rdume oft ,Domains®, d.h. partiell geordnete Mengen, verwendet. Fiir nichtde-
terministische Sprachen wird dieser Formalismus oft erweitert auf so genannte ,,Power-
Domains®, d.h. Programme werden selbst auf Mengen abgebildet. Denotationale Seman-
tiken sind mathematisch elegant, allerdings fiir umfangreichere Sprachen oft schwer zu
definieren. Dies wird weiterhin erheblich schwieriger, wenn nebenlaufige (bzw. nichtde-
terministische) Sprachen verwendet werden.

» Eine operationale Semantik legt die Bedeutung von Programmen fest, indem sie definiert,
wie Programme ausgewertet werden. Es gibt verschiedene Moglichkeiten operationale Se-
mantiken zu definieren: Zustandsiibergangssysteme geben an, wie sich der Zustand der
Maschine (des Speichers) beim Auswerten verandert, Abstrakte Maschine geben ein Ma-
schinenmodell zur Auswertung von Programmen an und Ersetzungssysteme definieren,
wie der Wert von Programmen durch Term-Ersetzungen ,,ausgerechnet” werden kann.
Man kann operationale Semantiken noch in Big-Step- und Small-Step-Semantiken unter-
scheiden. Wiahrend Small-Step-Semantiken die Auswertung in kleinen Schritten festlegt,
d.h. Programme werden schrittweise ausgewertet, legen Big-Step-Semantiken diese Aus-
wertung in grofSeren (meist einem) Schritt fest. Oft erlauben Big-Step-Semantiken Frei-
heit bei der Implementierung eines darauf basierenden Interpreters, wiahrend bei Small-
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Step-Semantiken meist ein Interpreter direkt aus den Regeln ablesbar ist.

Wir werden operationale Semantiken betrachten, die als Ersetzungssysteme aufgefasst werden
konnen und Small-Step-Semantiken sind. Im ersten Abschnitt dieses Kapitels betrachten wir
den Lambda-Kalkiil, der kein Modell fiir nebenlaufige Programmiersprachen ist, aber ein weit
verbreitetes Modell fiir sequentielle Programmiersprachen. Der Grund fiir dessen Betrachtung
ist, Konzepte, Definitionen und Eigenschaften am Lambda-Kalkiil zu demonstrieren, um sie
spater auch fiir nebenldufige Modelle anzuwenden bzw. zu vergleichen.

AnschliefSend betrachten wir den =-Kalkiil, der ein Modell fiir Message-Passing-
Nebenlaufigkeit ist, d.h. Prozesse kommunizieren ausschlieflich iiber den Austausch von
Nachrichten.

Danach betrachten wir den CHF-Kalkiil der als Kernsprache von Concurrent Haskell gesehen
werden kann (erweitert um Futures), als eine Erweiterung des Lambda-Kalkiils aufgefasst wer-
den kann und ein Shared-Memory-Modell ist, d.h. Prozesse kommunizieren iiber gemeinsamen
Speicher.

6.1 Der Lambda-Kalkiil

In diesem Abschnitt betrachten wir den Lambda-Kalkiil als Modell fiir (insbesondere funktiona-
le) sequentielle Programmiersprachen. Wir werden hierbei verschiedene Auswertungsstrategi-
en (also operationale Semantiken) darstellen. Der Lambda-Kalkiil wurde von Alonzo Church in
den 1930er Jahren eingefiihrt (Church, 1941). Ausdriicke des Lambda-Kalkiils konnen mit dem
Nichtterminal Expr mithilfe der folgenden kontextfreien Grammatik gebildet werden:

Expr ::=V | A\V.Expr | (Expr Expr)

Hierbei ist V ein Nichtterminal, welches eine Variable (aus einer unendlichen Menge von Va-
riablennamen) generiert. \z.s wird als Abstraktion bezeichnet. Durch den Lambda-Binder Az
wird die Variable = innerhalb des Unterausdrucks s gebunden, d.h. umgekehrt: Der Giiltigkeits-
bereich von z ist s. Eine Abstraktion wirkt wie eine anonyme Funktion, d.h. wie eine Funktion
ohne Namen. Z.B. kann die Identitdtsfunktion id(z) = x im Lambda-Kalkil durch die Abstrak-
tion \z.x dargestellt werden.

Das Konstrukt (s t) wird als Anwendung (oder auch Applikation) bezeichnet. Mithilfe von An-
wendungen konnen Funktionen auf Argumente angewendet werden. Hierbei darf sowohl die
Funktion (der Ausdruck s) als auch das Argument ¢ ein beliebiger Ausdruck des Lambda-Kalkiils
sein. D.h. insbesondere auch, dass Abstraktionen selbst Argumente von Anwendungen sein
diirfen. Deshalb spricht man auch vom Lambda-Kalkiil hoherer Ordnung (bzw. higher-order
Lambda-Kalkiil). Z.B. kann man die Identitdtsfunktion auf sich selbst anwenden, d.h. die An-
wendung id(id) kann in Lambda-Notation als (Az.z) (Az.x) geschrieben werden.

Um die Giiltigkeitsbereiche von Variablen formal festzuhalten, definieren wir die Funktionen
FV und BV.Fiir einen Ausdruck ¢ ist BV (¢) die Menge seiner gebundenen Variablen und FV (t)
die Menge seiner freien Variablen, wobei diese (induktiv) durch die folgenden Regeln definiert
sind:

FV(z) = =z BV (x) =0
FV(Ax.s) = FV(s)\{x} BV(Ax.s) = BV(s)U{z}
FV(st) = FV(s)UFV() BV(st) = BV(s)UBV(t)
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Gilt FV (t) = 0 fiir einen Ausdruck ¢, so sagen wir ¢ ist geschlossen oder auch ¢ ist ein Programm.
Ist ein Ausdruck ¢ nicht geschlossen, so nennen wir ¢ offen.

Um die operationale Semantik des Lambda-Kalkiils zu definieren, benotigen wir den Begriff der
Substitution: Wir schreiben st/ ] fir den Ausdruck, der entsteht, indem alle freien Vorkommen
der Variable z in s durch den Ausdruck ¢ ersetzt werden. Um Namenskonflikte bei dieser Erset-
zung zu vermeiden, nehmen wir an, dass = ¢ BV (s) gilt. Unter dieser Annahme kann man die
Substitution formal durch die folgenden Gleichungen definieren:

x[t/x] =t

y[t/x] = y, fallsz #y
(Ays)lt/x] = Ay.(s[t/x])
(s1s9)[t/a] = (s1t/z] salt/z])

Z.B. ergibt (\z.z z)[(\y.y)/z] den Ausdruck (\z.((\y.y) x)).

Kontexte C sind Ausdriicke, wobei genau ein Unterausdruck durch ein Loch (dargestellt mit [])
ersetzt ist. Man kann Kontexte auch mit der folgenden kontextfreien Grammatik definieren:

C=[]| AV.C| (CExpr) | (Expr C)

In Kontexte kann man Ausdriicke einsetzen, um so einen neuen Ausdruck zu erhalten. Sei C ein
Kontext und s ein Ausdruck. Dann ist C'[s] der Ausdruck, der entsteht, indem man in C anstelle
des Loches den Ausdruck s einsetzt. Diese Einsetzung kann Variablen einfangen. Betrachte als
Beispiel den Kontext C' = Az.[-]. Dann ist C[\y.z] der Ausdruck Az.(Ay.x). Die freie Variable x
in \y.z wird beim Einsetzen eingefangen.

Nun konnen wir a-Umbenennung definieren: Ein a-Umbenennungsschritt hat die Form:

Chx.s] < Cl\y.s[y/z]] falls y & BV (\x.s) U FV (\z.s)

Die reflexiv-transitive Hiille solcher a-Umbenennungen heif$t a-Aquivalenz. Wir unterscheiden
a-dquivalente Ausdriicke nicht. Vielmehr nehmen wir an, dass in einem Ausdruck alle gebun-
denen Variablen unterschiedliche Namen haben und dass Namen gebundener Variablen stets
verschieden sind von Namen freier Variablen. Mithilfe von a-Umbenennung kann diese Kon-
vention stets eingehalten werden.

Die klassische Reduktionsregel des Lambda-Kalkiils ist die 5-Reduktion, die die Funktionsan-
wendung auswertet:

(8) (Ax.s) t — s[t/z]

Wenn sy = (A\z.s) t LN s[t/x] = to, so sagt man auch sy reduziert unmittelbar zu t,.
Allerdings reicht es nicht aus, nur 3-Reduktionen auf oberster Ebene durchzufiihren, man
konnte dann z.B. den Ausdruck ((Az.z) (M\y.y)) (Az.z) nicht weiter reduzieren. Zur Festle-
gung der operationalen Semantik muss man deshalb noch definieren, wo im Ausdruck die 3-
Reduktionen angewendet werden sollen. Betrachte z.B. den Ausdruck ((Az.z z)((Ay.y)(Az.2))).
Er enthélt zwei verschiedene Positionen, die man reduzieren konnte (die entsprechenden Un-
terausdriicke nennt man Redex): ((Az.z x)((Ay.y)(Az.2))) = ((A\y.y)(Az.2)) ((Ay.y)(Az.z)) oder
(Az.x 2)(A\y.y)(Az.2))) = (A\z.x z)(Nz.2)).
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Diese Festlegung nennt man auch Reduktionsstrategie. Wir fiihren mit der Call-by-Name- und
der Call-by-Value-Auswertung zwei verschiedene Strategien ein.

6.1.1 Call-by-Name Auswertung

Die Call-by-Name-Auswertung sucht immer den am weitesten oben und am weitesten links
stehenden Redex. Formal kann man die Call-by-Name-Auswertung mithilfe von Reduktions-
kontexten definieren.

Definition 6.1.1. Call-by-Name-Reduktionskontexte R werden durch die folgende Grammatik de-
finiert:
R :=[]| (R Expr)

name

Wenn sq s, to, dann ist R[sg] —— R[to] ein Call-by-Name-Reduktionsschritt.

Eine Eigenschaft der Call-by-Name-Reduktion ist, dass diese stets deterministisch ist, d.h. fiir
einen Ausdruck s gibt es hochstens einen Ausdruck ¢, so dass s ——» ¢. Es gibt auch Ausdriicke,
fir die keine Reduktion moglich ist. Dies sind zum einen Ausdriicke, bei denen die Auswertung
auf eine freie Variable stofst (z.B. ist (z (A\y.y)) nicht reduzibel). Zum anderen sind dies Werte:
Fiir den Call-by-Name-Lambda-Kalkiil sind dies Abstraktionen. D.h. sobald wir eine Abstrak-
tion mithilfe von “*™%-Reduktionen erreicht haben, ist die Auswertung beendet. Ausdriicke,
die man so in eine Abstraktion tiberfiihren kann, konvergieren (oder terminieren). Wir definie-

. . name,+ . ey .. s . . el
ren dies formal, wobei ——— die transitive Hiille von =% und ——5 die reflexiv-transitive
Hiille von " seill

Definition 6.1.2. Ein Ausdruck s (call-by-name) konvergiert genau dann, wenn es eine Folge von
Call-by-Name-Reduktionen gibt, die s in eine Abstraktion tiberfiihrt, wir schreiben dann s |,ume-
D.h. s {name gdw. JAbstraktionv : s AME v Falls s nicht konvergiert, so schreiben wir s 1,4me
und sagen s divergiert.

Die Programmiersprache Haskell hat den Call-by-Name-Lambda-Kalkiil als semantische
Grundlage, wobei Implementierungen die verbesserte Strategie der Call-by-Need-Auswertung
verwenden, die Doppelauswertungen von Argumenten vermeidet. Fiir die Call-by-Name-
Strategie gilt die folgende Eigenschaft:

Satz 6.1.3. Sei s ein Lambda-Ausdruck und s kann mit beliebigen [3-Reduktionen (an beliebigen
Positionen) in eine Abstraktion v iiberfiihrt werden. Dann gilt s | ,ame-

Diese Aussage zeigt, dass die Call-by-Name-Auswertung beziiglich der Terminierung eine op-
timale Strategie ist.

!Formal kann man definieren:
named, .= {(s,s) | sist Ausdruck des Lambda-Kalkiils},

name,i+1 name

{(s,8) | s 27% ¢/ und ¢/ 2220 4y

name,* name,i
T UiENo

name,+ name,i

UiEN,i>0
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6.1.2 Call-by-Value Auswertung

Wir betrachten eine weitere wichtige Auswertungstrategie fiir den Lambda-Kalkiil. Die Call-by-
Value-Auswertungsstrategie verlangt, dass eine -Reduktion nur dann durchgefiihrt werden
darf, wenn das Argument eine Abstraktion ist. Wir definieren hierfiir die 3.,,-Reduktion als:

(Bebw) (A\x.s) v — s[v/x], wobei v eine Abstraktion oder Variable

Jede (5.,-Reduktion ist auch eine 3-Reduktion. Die Umkehrung gilt nicht. Wie bei der Call-by-
Name-Reduktion, definieren wir einen Call-by-Value-Reduktionsschritt mithilfe von Redukti-
onskontexten. Diese miissen jedoch angepasst werden, damit Argumente vor dem Einsetzen
ausgewertet werden.

Definition 6.1.4. Call-by-value Reduktionsskontexte E werden durch die folgende Grammatik ge-
neriert:

E :=[]|(E Expr) | (A\V.Expr) E)

value

Wenn sq Petw, to, dann ist E[sg] —— E|[to] ein Call-by-Value Reduktionsschritt.

Auch die Call-by-Value-Auswertung ist deterministisch, also eindeutig. Werte sind ebenfalls
Abstraktionen. Der Begriff der Konvergenz ergibt sich wie folgt:

Definition 6.1.5. Ein Ausdruck s (call-by-value) konvergiert genau dann, wenn es eine Folge von
Call-by-Value-Reduktionen gibt, die s in eine Abstraktion iiberfiihrt, wir schreiben dann s |,uye-

value,*

D.h. s |yqme gaAw. JAbstraktion v : s ——— v. Falls s nicht konvergiert, so schreiben wir s 1 ,41u¢
und sagen s divergiert.

Satz zeigt sofort: s Jyawe = S dname. Die Umkehrung gilt nicht, da es Ausdriicke gibt,
die bei Call-by-Value-Auswertung divergieren, bei Call-by-Name-Auswertung jedoch konver-
gieren:

Beispiel 6.1.6. Betrachte den Ausdruck Q) := (Ax.x x) (Az.x x). Es ldsst sich leicht nachpriifen,

dass Q % O als auch Q 2% Q. Daraus folgt sofort, dass Q Tname Und Q Tyame. Betrachte nun

den Ausdruck t := ((Axz.(A\y.y)) Q). Dann gilt t —— \y.y, d.h. t |name. Da die Call-by-Value-
Auswertung jedoch zundchst das Argument Q auswerten muss, gilt t 1 ,qiye-

Trotz dieser eher schlechten Eigenschaft der Call-by-Value-Auswertung, spielt sie eine wich-
tige Rolle fiir Programmiersprachen. Durch die festgelegte Reihenfolge der Auswertung kann
man direkte Seiteneffekte in Sprachen mit Call-by-Value-Auswertung zulassen. Einige wichtige
Programmiersprachen mit Call-by-Value-Auswertung sind die strikten funktionalen Program-
miersprachen ML (mit den Dialekten SML, OCaml), Scheme und Microsofts F#.

6.1.3 Gleichheit von Programmen

Bisher haben wir den Call-by-Name- und den Call-by-Value-Lambda-Kalkiil vorgestellt, die
Syntax und die jeweilige operationale Semantik definiert. Wir konnen damit Programme aus-
fiihren (d.h. auswerten) allerdings fehlt noch ein Begriff der Gleichheit von Programmen. Dieser
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ist z.B. notwendig um nachzupriifen, ob ein Compiler korrekt optimiert, d.h. ob ein urspriing-
liches Programm und ein optimiertes Programm gleich sind.

Nach dem Leibnitzschen Prinzip sind zwei Dinge gleich, wenn sie die gleichen Eigenschaften
beziiglich aller Eigenschaften besitzen. Dann sind die Dinge beliebig in jedem Kontext aus-
tauschbar. Fiir Programmkalkiile kann man das so fassen: Zwei Ausdriicke s, ¢ sind gleich, wenn
man sie nicht unterscheiden kann, egal in welchem Kontext man sie benutzt. Formaler ausge-
driickt sind s und ¢ gleich, wenn fiir alle Kontexte C': gilt C[s] und C|[t] verhalten sich gleich.
Hierbei fehlt noch ein Begriff dafiir, welches Verhalten wir beobachten mochten. Fiir determi-
nistische Sprachen reicht die Beobachtung der Terminierung, die wir bereits als Konvergenz
fiir beide Kalkiile definiert haben.

Wir definieren nach diesem Muster die Kontextuelle Gleichheit, wobei man zunéichst eine Ap-
proximation definieren kann und die Gleichheit dann die Symmetrisierung der Approximation
darstellt.

Definition 6.1.7 (Kontextuelle Approximation und Gleichheit). Fiir den Call-by-Name-
Lambda-Kalkiil definieren wir die Kontextuelle Approximation <. ,qm. und die Kontextuelle
Gleichheit ~ me als:

® S Sc,name tgdW- vC - C[S] \Lname — C[t] iname
® S ~¢name tgdW S Sc,name tundt Sc,name S

Analog definieren wir fiir den Call-by-Value-Lambda-Kalkiil die Kontextuelle Approximation
<c,value Und die Kontextuelle Gleichheit ~ 4 als:

® S Sc,value tgdW vC: C[S] ivalue - C[t] \Lvalue

® S ~cwalue tgdW S Sc,value tundt Sc,value S

Die kontextuelle Gleichheit kann als grobste Gleichheit betrachtet werden (d.h. moglichst viele
Programme sind gleich), die offensichtlich unterschiedliche Programme unterscheidet. Eine
wichtige Eigenschaft der kontextuellen Gleichheit ist die folgende:

Satz 6.1.8. ~, ame Und ~¢ yae Sind Kongruenzen, d.h. sie sind Aquivalenzelationen und kompa-
tibel mit Kontexten, d.h. s ~t = C|[s] ~ C[t].

Beweis. Wir betrachten hier exemplarisch nur den Call-by-Name-Lambda-Kalkiil. Reflexivitat
S ~cname S UNd Symmetrie s ~¢ pgme t = t ~¢ name s gilt offensichtlich. Fir die Transitivitat
sei s ~cname t UNA t ~¢ name 7. Sei C' ein Kontext, sodass C[s] |name. Dann folgt aus s ~c name t
zundchst C[t] name und aus t ~¢ pome 7 folgt C[r] |name. Genauso kann man schliefRen, dass
aus C[r] Iname auch C[s] L pame folgt. Damit gilt s ~¢ pame 7

Fiir die Kongruenzeigenschaft, nehme s ~ ,.m. t an und sei C' ein Kontext. Wir miissen
C[s] ~cname C[t] zeigen. Sei C’ ein Kontext, sodass C'[C[s]] {name, dann folgt aus s ~c name t
auch C'[C[t]] Iname (benutze den Kontext C’[C[]] in der Definition von ~¢ ,ume). Umgekehrt
kann man auch C’'[C[t]] Jname = C'[C[s]] Iname genauso folgern. Da dies fiir jeden Kontext
¢’ gilt, folgt Cfs] ~cname CI]. O

Die Kongruenzeigenschaft erlaubt es u.a. Unterprogramme eines grofsen Programms zu trans-

formieren (bzw. optimieren) und dabei ein gleiches Gesamtprogramm zu erhalten (unter der
Voraussetzung, dass die lokale Transformation die kontextuelle Gleichheit erhalt).
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Die kontextuelle Gleichheit liefert einen allgemein anerkannten Begriff der Programmgleich-
heit. Ein Nachteil der Gleichheit ist, dass Gleichheitsbeweise im Allgemeinen schwierig sind, da
man alle Kontexte betrachten muss. Im Allgemeinen ist kontextuelle Gleichheit unentscheid-
bar, da man mit der Frage, ob s ~. ) gilt, dass Halteproblem 16sen wiirde. Wir gehen nicht
genauer auf die Beweistechniken ein. Es ist jedoch noch erwdhnenswert, dass Ungleichheit i.A.
leichter nachzuweisen ist, da man in diesem Fall ,nur“ einen Kontext angeben muss, der Aus-
driicke beziiglich ihrer Konvergenz unterscheidet.

Es ldasst sich nachweisen, dass die (f)-Reduktion die Gleichheit im Call-by-Name-
Lambda-Kalkiil erhadlt, d.h.es gilt (8) C~¢name. Fiir den Call-by-Value-Lambda-Kalkiil
gilt (Bevw) e vatue aber (B8) e yaue, denn z.B. konvergiert ((Az.(Ay.y)) Q) im leeren Kontext
unter Call-by-Value-Auswertung nicht, wiahrend \y.y sofort konvergiert.

Beziiglich der Gleichheiten in beiden Kalkiilen gilt keinerlei Beziehung, d.h. ~¢ nameZ~c vaiue
und  ~c yameZ~ename- Die erste Aussage folgt sofort aufgrund der Korrektheit der
(B)-Reduktion. Fir die zweite Aussage kann man als Beispiel nachweisen, dass
((Az.(Ay.y)) Q) ~c vaime Q@ wahrend ((Az.(Ay.y)) Q) %ename .

6.2 Ein Message-Passing-Modell: Der w-Kalkiil

Wihrend im Lambda-Kalkiil simtliche Funktionalitdten eines Programms, d.h. sowohl Kon-
trollstrukturen als auch Daten durch Abstraktionen und Anwendungen dargestellt werden,
wird im w-Kalkiil alles als Prozess dargestellt, wobei die einzige Operation die Kommunika-
tion von Prozessen darstellt. Der w-Kalkiil wurde von Robin Milner, Joachim Parrow und David
Walker entwickelt und wird im Grunde nur als theoretisches Modell gesehen. D.h. zum echten
Programmieren wird der w-Kalkiil nie benutzt. Der r-Kalkiil ist als Modell jedoch sehr erfolg-
reich, es gibt viele Varianten des Kalkiils, die u.a. in der Bioinformatik Anwendungen haben.

6.2.1 Der synchrone 7-Kalkiil

Wir fiihren zundchst die Syntax des synchronen 7-Kalkiils ein, anschliefSend werden wir den
asynchronen 7-Kalkiil beschreiben, der eine eingeschrinktere Syntax besitzt. Wir schreiben
ab jetzt einfach ,7-Kalkiil“, wenn aus dem Zusammenhang eindeutig ist, welche der beiden
Varianten gemeint ist.

6.2.1.1 Syntax des synchronen m-Kalkiils

Wir beschreiben eine Variante des synchronen 7-Kalkiils. Es gibt verschiedene andere Varian-
ten, die beispielsweise Summen von Prozessen oder rekursive Prozessdefinitionen enthalten
(der Leser sei hierfiir auf die weiterfiihrende Literatur verwiesen).

Sei \V eine abzahlbar unendliche Menge von Namen. Im w-Kalkiil konnen Prozesse verschiede-
ne Aktionen durchfiihren, die durch einen so genannten Action-Prdfix = notiert werden:

mu=ux(y) |Ty  wobeixz,y e N

Die Syntax von 7-Kalkiil-Prozessen P ist gegeben durch die Grammatik:
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P:=nP|P|P|!'P|O]|va.P flirz e NV

Wir beschreiben zunéchst die Aktionen fiir Prozesse: Der Prozess x(y).P empfdngt den Namen
y Uiber den Kanal namens z und verhalt sich anschliefend wie P, nur dass y durch den empfan-
genen Namen in P ersetzt wird. Der Prozess Ty. P sendet den Namen y liber den Kanal namens
x und verhilt sich anschliefSend wie P.

Die weiteren Konstrukte fiir Prozesse lassen sich informal wie folgt erlautern:

« 0 ist der inaktive Prozess, der nichts mehr tut.

* P | P, ist die parallele Komposition der beiden Prozesse P; und P,. Die beiden Prozesse
laufen nebenlaufig ab und konnen iiber gemeinsame Namen (bzw. Kanidle) kommunizie-
ren.

» vz.P ist die Restriktion, die den Geltungsbereich des Namens z auf P beschrankt.

« ! Pistdie Replikation, der Prozess P wird dadurch beliebig oft vervielfacht, d.h. man kann
! P als Abkiirzung fiir P | P | ... | P ansehen.
~—_———

unendlich oft

Damit gibt es im 7w-Kalkiil zwei Konstrukte die Namen binden und damit auch Geltungsbereiche
von Namen festlegen: Die Restriktion v z. P bindet den Namen z mit Geltungsbereich P und fiir
den Prozess mit Input-Préfix z(y).P wird der Name y mit Geltungsbereich P eingefiihrt. Be-
achte, dass ein Output-Prifix Ty weder x noch y bindet. Namen, die in keinem Geltungsbereich
stehen werden als freie Namen bezeichnet, andere Namen sind gebunden. Wir definieren dies
formal fiir Prozesse:

Fiir einen Prozess P ist die Menge seiner freien Namen fn(P) induktiv definiert durch die Glei-
chungen:

fn(z(y).P) = {z}U(M(P)\{y})
fn(zy.P) = {z,y}Ufn(P)
fn(P1 | P) = fn(Pl) Ufn(Pg)
fn(0) = 0
fn(vz.P) = fn(P)\ {z}
fn(! P) fn(P)
Die Menge der gebundenen Namen bn(P) eines Prozesses P ist induktiv definiert durch die Glei-
chungen:
( (y)-P) = {y}ubn(P)
bn(zy.P) = bn(P)
bn(P1 PQ) = bn(Pl) U bn(Pg)
bn(0) = 0
bn(vx.P) = {z}Ubn(P)
bn(! P) bn(P)

Mit n(P) bezeichnen wir alle Namen eines Prozesses (also n(P) := fn(P) U bn(P)). Das Vor-
kommen eines Namens in einem Prozess ist gebunden, wenn er im Geltungsbereich des ent-
sprechendes Binders steht, anderenfalls ist das Vorkommen frei. Fiir einen Prozess P ist P[z/y]
der Prozess, der aus P entsteht, indem alle freien Vorkommen des Namens y durch den Namen
x ersetzt werden, wobei kein ungewolltes Einfangen von Namen passieren darf, d.h. ein vorher
freies Vorkommen von y durch ein gebundenes Vorkommen von x ersetzt wird.
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Das Einfangen von Namen kann verhindert werden, indem gebundene Namen umbenannt wer-
den. Vor der Definition der Umbenennung definieren wir jedoch Kontexte: Ein Prozesskontext D
ist wie ein Prozess, der an einer Position anstelle eines Prozesses ein Loch (welches wir mit [
notieren) hat. Man kann Prozesskontexte auch formal mit der folgenden Grammatik definieren,
wobei 7 und P wie oben definiert sind.

D:=[]|nD|D|P|P|D|!D|va.D fire e N

Definition 6.2.1 (Alpha-Aquivalenz). Eine Umbenennung gebundener Namen eines Prozesses
P ist ein a-Umbenennungsschritt, der definiert ist als:

Dlx(y).P] % Dlx(2).P[z/y]] falls z & n(x(y).s)
Dlvy.P] % Dilvz.P'[z/y]] falls z & n(vy.P)

Die Relation =, ist die reflexiv-transitive Hiille von . Prozesse P,, P, heiffen a-dquivalent, wenn
sie durch Umbenennungen gebundener Namen gleich gemacht werden konnen.

Wir unterscheiden a-dquivalente Prozesse nicht, vielmehr verlangen wir das stets folgende
Konvention gilt:

Konvention 6.2.2. Fiir einen Prozess P nehmen wir stets an, dass seine gebundenen Namen paar-
weise verschieden sind und dass gebundene und freie Namen disjunkt sind.

Es ist einfach diese Konvention einzuhalten, da sie mithilfe von Umbenennungen gebundener
Namen stets erfiillt werden kann, und a-dquivalente Prozesse nicht unterschieden werden.
Im Folgenden definieren wir die Relation =, die strukturelle Kongruenz fiir Prozesse des -
Kalkdils.

a-dquivalente Kontexte werden nicht als gleich angesehen, d.h. z.B. sind vz.[-] und vy.[-] echt
verschiedene Kontexte.

Eine bindre Relation R auf Prozessen ist kompatibel mit Kontexten, wenn fiir alle (a,b) € R und
alle Kontexte D gilt (D[a], D[b]) € R. Eine Aquivalenzrelation auf Prozessen, die kompatibel
mit Kontexten ist, heifSt Kongruenz.

Definition 6.2.3. Die strukturelle Kongruenz = ist definiert als die kleinste Kongruenz auf Pro-
zessen, die die folgenden Axiome erfiillt.

P = Q, falls P und Q «-dquivalent sind
P | (P P) = (Pl P)| P
PP = BRIk
PO = P
vzvw.P = vw.wz.P
vz0 = 0
I/Z.(Pl | PQ) = P1 | VZ.PQ, fallsz an(Pl)
'P = P|!P

Umgekehrt ausgedriickt: Seien P; und P, Prozesse, die mithilfe der Axiome (angewendet auf
Unterprozesse) und a-Umbenennungen gleich gemacht werden konnen, dann sind P; und P,
strukturell kongruent (d.h. P, = P,)
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Ein interessanter Fakt beziiglich der so definierten strukturellen Kongruenz ist, dass es bis heu-
te nicht geklart ist, ob diese entscheidbar ist, d.h. das Entscheidungsproblem ist, ob P = @ fiir
gegebenes P und () gilt. Es ist bekannt, dass das Problem zumindest EXPSPACE-schwer ist
(siehe z.B. (Engelfriet & Gelsema, 2007};[Schmidt-Schaufs et al., 2013)).

6.2.1.2 Operationale Semantik des synchronen 7-Kalkiils

Wir werden im Folgenden die Reduktionssemantik fiir den 7-Kalkil definieren. Diese ist als
small-step Semantik anzusehen. Die Auswertungsregeln sind hierbei:

(Interact) z(y).P | 7v.Q — Plv/y] | Q
(Par) P|lQ— P |Q,fallsP — P
(New) ve.P — vx. P, falls P — P’

(StructCongr) P — P/ falls@Q — Q'und P = Q und P’ = '

Die wesentliche Reduktionsregel ist (Interact), da sie die Kommunikation zwischen zwei Pro-
zessen realisiert. Die Regeln (Par) und (New) erméglichen es, ,unter” der parallelen Komposi-
tion und unter v-Bindern zu reduzieren. Die vierte Regel (StructCongr) erlaubt es den Prozess
vor und nach der Reduktion mithilfe der strukturellen Kongruenz umzuformen. Man beachte,
dass nicht unterhalb der Replikation oder unterhalb von Action-Prifixen reduziert wird. Das
bedeutet z.B. das weder der Prozess x(y).(u(v).0 | w.0) noch der Prozess ! (u(v).0 | ww.0) di-
rekt reduziert werden konnen. Allerdings kann der zweite Prozesse unter Zuhilfenahme der
strukturellen Kongruenz reduziert werden.

Wir betrachten einige Beispiele:

Beispiel 6.2.4. Der Prozess

P=xz(y)yy.0 | Zz.0 | z(w).0
o (w)
Py 2 P3

ldsst sich wie folgt reduzieren. Zundchst kommunizieren P, und P; iiber den Kanal namens x, wobei
Py an P, den Namen z verschickt:

P—7201] 0 | z(w).0=F
NN
Py P Py

Nun konnen P{ und Ps iiber den Kanal namens = kommunizieren, wobei P| den Namen z verschickt:
P —=o0l0|0=P
Der entstandene Prozess ist strukturell kongruent zu 0 und kann nicht weiter reduziert werden.
Beispiel 6.2.5. Die Reduktion ist nicht-deterministisch, z.B. sind fiir den Prozess
P=xz(y).0|zv.0]| x(2)zZw.0
zwei Reduktionen maglich. Die ersten beiden Prozesse konnen interagieren:

P—0]0]xz(2).zw.0,

Stand: 19. Februar 2021 2 1 6 D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21



6.2 Ein Message-Passing-Modell: Der =-Kalkiil

aber auch die letzten beiden:
P — 2(y).0 0| 7w.0

Beispiel 6.2.6. v-Binder verhindern Kommunikationsmaglichkeiten und ermaglichen dadurch lo-
kale Kommunikation, die durch den Eingriff von aufSen geschiitzt ist. Z.B. ist fiir

P=vz.(x(y).0 | 7v.0) | z(z).Zw.0

nur eine Reduktion moglich, da der Name x im letzten Prozess nicht im Bindungsbereich des v-
Binders ist und damit als verschieden vom Namen x in den vorderen Prozessen anzusehen ist. Eine
korrekte o.-Umbenennung von P, die zur Erfiillung von Konvention fiihrt, macht das deutlich:

P =va'.(2'(y).0 | 2/v.0) | 2(2).Zw.0

Nun ist offensichtlich, dass der letzte Prozess nicht mit den anderen Prozessen kommunizieren kann.

Es sei aber auch zu erwdhnen, dass lokale Namen ihren Bindungsbereich durch Kommunikation
verlassen konnen. Z.B. sei P = x(y).P) | vz.Tz.P,, wobei z nicht in P; vorkommt. Durch Anwenden
von (Interact) wird der scheinbar nur fiir P, bekannte Namen z auch fiir P, bekannt, denn P —
vz.(Pi[z/y] | P2). Dieses Phdnomen wird auch als Extrusion bezeichnet.

Beispiel 6.2.7. Es gibt Prozesse die unendlich oft kommunizieren kénnen. Ein einfaches Beispiel
ist der Prozess
P ="!(zv.0)|!(z(2).0)

Wir zeigen den Anfang der unendlich langen Reduktionsfolge, wobei wir einige Umformungen be-
ziiglich struktureller Kongruenz explizit machen:

P="!(Zv.0)|7v.0 ] x(2).0|!(x(2).0)
=1 (Zv.0) |00 ]|!(x2(2).0)="!Zv.0|!(x(2).0)

P

6.2.1.3 Turing-Machtigkeit des synchronen 7-Kalkiils

In diesem Abschnitt illustrieren wir, dass der synchrone w-Kalkiil Turing-machtig ist, indem
wir zeigen, wie der Lambda-Kalkiil in den w-Kalkiil kodiert werden kann. Wir verzichten auf
den vollstandigen Beweis der Korrektheit dieser Kodierung (dieser ist in (Milner, 1992) nach-
zulesen).

Der Call-by-Name-Lambda-Kalkiil wird in den 7-Kalkiil mithilfe der Abbildung [-] kodiert, wo-
bei fiir einen Lambda-Ausdruck s, die Ubersetzung [s] noch kein 7-Kalkiil Prozess ist, sondern
eine Funktion, die einen Namen erwartet und dann einen Prozess liefert, d.h. z.B. ist [s]u fiir
einen Namen u ein Prozess. Der Name w ist dabei der Kanalname iiber den der zu s zugehorige
Prozess seine Argumente empfangt.

Die folgenden Gleichungen geben an, wie alle Konstrukte des Lambda-Kalkiils zu iibersetzen
sind. D.h. es sind drei Fille zu definieren: Die Ubersetzung von Variablen, von Abstraktionen
und die Ubersetzung von Anwendungen.

Eine Abstraktion \x.s wird so tibersetzt, dass sie {iber den zusidtzlichen Namen (also u) zwei Na-
men empfiangt: Als erstes den Namen seines Arguments also x und anschliefSend den Namen,
den s benutzen soll, um Argumente zu empfangen:
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[Ae-s]u = u(z).u(v).[s]

Eine Variable x wird iibersetzt in einen Prozess, der iiber den Kanal namens = den durch die
Ubersetzung eingefiihrten Namen u versendet:

[x]u := Tu.0

Die Anwendung (s t) wird so libersetzt, dass das Argument ¢ quasi wie eine Bindung = = ¢ als
eigener Prozess erzeugt wird. Die Anforderung an das Argument geschieht dann iiber x. Jedes
Mal, wenn = angefordert wird, erhilt das Argument einen Kanalnamen iiber welchen er seine
Argumente erhilt. Da das Argument ¢ evtl. ofter innerhalb von s benotigt wird, wird dieser
Prozess repliziert. Wir definieren hier fiir die Abkiirzung:

(x =t) = (x(w).[t]w)

Die Anwendung (s ¢) wird nun folgendermafSen iibersetzt, wobei = ein neuer Name ist, d.h.
nicht in ¢ vorkommt:
[s t]u :=vov.([s]v | vevz.vu.(x = t))

Die Ubersetzung ist nicht ganz einfach im Detail nachzuvollziehen, da einige Kommunikation
iber Kanale statt findet. Wir demonstrieren die Ubersetzung anhand einiger Beispiele:

Betrachte den Lambda-Ausdruck (Az.x) t. Die Ubersetzung (wobei u frei gewéhlt werden kann)
ergibt:

[(Az.x) t]u vu.([(Az.z)]v | vy oy.ou.(y = t))
vo.(v(z).v(w).[z]w | vy.vy.vu.(y = 1))
vu.(v(z).v(w).Zw.0 | vy oy.Tu.(y = t))

Jetzt kann man wie folgt reduzieren:

vo.(0(2)-0(w) Fw.0 | vy.yTuly = 1))
vy.vv.(v(x).v(w).Tw.0 | vy.vu.(y = t))
vy.vu.(v(w).ygw.0 | vu.(y =t))
vy, (ju.0 | (y = 1))

Nach Entfaltung der Abkiirzung fiir (y = ¢) und einer weiteren Reduktion ergibt dies:

R

vyvu.(gu0 | (y=1t)) = vywvv.(yu.0 | ! (y(w).[t]w))

vy (7u.0 | (y(w).[w) | ! (yw).[w))
vy.vo.(0 | ([t]u) | ! (y(w).[t]w))

[tTu T vy.(t (y(w).[t]w))

Interpretiert man den Teil-Prozess vy.(! (y(w).[t]Jw)), so dass er entfernt werden kann, da kein

anderer Prozess mehr mit ihm kommunizieren kann (y ist unbekannt fiir ¢). So ist das Ergebnis

gerade das vom Call-by-Name-Lambda-Kalkiil erwartete, denn (\z.z) ¢ LN

In (Milner, 1992) wurde gezeigt:

m-4

Satz 6.2.8. Sei s ein geschlossener Lambda-Ausdruck, dann gilt eine der folgenden Bedingungen:
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1. s Lname und [s]u % P, sodass P irreduzibel ist.
2. 5 Thame und es gibt kein P, so dass [s]u = P, wobei P irreduzibel ist.

Dieser Satz zeigt, dass die Call-by-Name-Auswertung von Lambda-Ausdriicken im 7-Kalkiil be-
ziiglich der Ubersetzung [-] simuliert werden kann. Die Ubersetzung [-] erfiillt noch eine wei-
tere Bedingung:

Lemma 6.2.9. Sei s ein geschlossener Lambda-Ausdruck, dann ist [s]u deterministisch bzgl. =,
d.h. falls [s]u % Pund P — Q als auch P — Q», dann gilt stets Q1 = Q. Illustriert werden kann
die Aussage durch das folgende Diagramm

[s]u

i*

P

N

Q1 = Q2

Dieses Lemma verstarkt Satz |6.2.8] da es besagt, dass Lambda-Ausdriicke in deterministische
w-Kalkiil Prozesse iibersetzt werden. Da der Lambda-Kalkiil Turing-machtig ist, folgt:

Theorem 6.2.10. Der synchrone w-Kalkiil ist Turing-mdchtig.

Beachte, dass dies noch nichts iiber die Gleichheitstheorien des Lambda-Kalkiils und des =-
Kalkiils aussagt. In (Milner, 1992) wird hier ein stirkerer Zusammenhang bewiesen. Wir ver-
zichten darauf, da wir zum einen noch keinen Gleichheitsbegriff fiir den w-Kalkiil definiert ha-
ben und es zum anderen verschiedene Gleichheitsbegriffe fiir den 7-Kalkiil gibt, auf die wir
erster spater eingehen werden.

6.2.2 Der asynchrone 7-Kalkiil

Im zuvor vorgestellten synchronen 7-Kalkiil findet samtliche Kommunikation synchron statt,
da der Nachrichtenaustausch (das Empfangen und Senden des Namens) direkt zwischen dem
sendenden und empfangenden Prozess in einem Schritt vollzogen wird. Im asynchronen =-
Kalkiil wird dies gedndert. Der wesentliche syntaktische Unterschied zwischen dem synchro-
nen r-Kalkiil und dem asynchronen 7-Kalkiil besteht darin, dass im asynchronen 7-Kalkiil dem
Output-Prifix nur der inaktive Prozess 0 folgen darf, d.h. die Syntax von Prozessen P des asyn-
chronen w-Kalkiils ist durch die folgende Grammatik definiert:

P := 0|zy0|z(y).P|P|P|vz.P|!P

Der asynchrone Charakter entsteht nun durch die Sichtweise, dass simtliche Prozesse der Form
Ty.0 als gesendete Nachrichten aufzufassen sind und im Raum herumschwirren und nach be-
liebig langer Wartezeit von einem empfangenden Prozess empfangen werden konnen. Die Re-
duktionsregeln werden nicht verdndert. Alleinig die Sichtweise, dass fiir die Regel (Interact)
zwei Prozesse miteinander kommunizieren, wird verworfen, da der ,sendende Prozess“ kein
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beliebiger Prozess mehr sein kann, sondern ein Prozess, der nur aus der zu sendenden Nach-
richt und dem zugehorigen Kanal besteht (u.a. deswegen werden oft die inaktiven Prozesse 0
nicht explizit notiert. Man findet oft die Schreibweise Ty anstelle von Zy.0). Diese Sichtweise
lasst auch eine Trennung der Prozesse in versendete Nachrichten (die sich gerade im Nachrich-
tenmedium befinden) und den restlichen Prozessen zu.

6.2.2.1 Kodierbarkeit des synchronen r-Kalkiils in den asynchronen r-Kalkiil

Um den synchronen w-Kalkiil in den asynchronen zu kodieren, muss synchrone Kommuni-
kation im asynchronen 7-Kalkiil simuliert werden. Die Idee dabei ist, dass der Sender nach
dem Empfang seiner verschickten Nachricht eine Bestdtigung vom Empfanger erhilt. Sei
P'| Q" = (zz.P | z(y).Q) ein Prozess des synchronen rw-Kalkiils. Wir nennen P’ den Sender,
@' den Empfanger. Dann sind P und @ solange blockiert, bis die Interaktion zwischen beiden
Prozessen stattgefunden hat. Ein erster Ansatz zz.P in den asynchronen 7-Kalkiil zu tiberset-
zen, ist 2.0 | P. Allerdings kann nun P reduziert werden, bevor die Kommunikation mit Q’
stattgefunden hat. Eine niachste Idee ist es, den Sender P zu schiitzen, so dass er eine Besta-
tigung von (@ erwartet, bevor er weiterrechnen darf. Analog dazu muss der Empfanger () diese
Bestatigung verschicken, nachdem er die eigentliche Nachricht empfangen hat. Diese ergibt
als Kodierungen:

Sender S =72.0]|u(v).P Empfinger FE = z(y).(uv.0 | Q)

wobei v nicht frei in P vorkommt, und « nicht frei in @) vorkommt.

Wir betrachten die Auswertung von S | E im asynchronen r-Kalkiil:
(2.0 | u(v).P) | z(y).(@wv.0 | Q) — u(v).P | ww.0 | Q[z/y] — P | Q[z/x]

Diese Losung hat allerdings immer noch Schwéchen: Die Kodierung ist nicht unabhingig vom
Kontext: Wenn die Ubersetzung auf einen Prozess D[P’ | Q'] angewendet wird, ist nicht sicher-
gestellt, dass andere Prozesse aus D, iiber den Kanal v mit dem Sender oder dem Empfanger
kommunizieren, und somit die Synchronisation storen. Als Beispiel sei D = u(w).0 | [-], dann
kann D[S | E] wie folgt reduzieren:

uw(w).0 ] (Zz.0 | u(v).P) | z(y).(uv.0 | Q)
= w(w).0 | (u(v).P) | uvw.0 | Q[z/y]
— u(v).P | Qz/y]

In diesem Fall ist P immer noch blockiert, da die von E gesendete Bestdtigung vom falschen
Prozess empfangen wurde. Deshalb sollte zuerst ein privater Kanalname zwischen Sender und
Empfinger ausgetauscht werden, iiber den alleinig diese beiden Prozesse kommunizieren kon-
nen. Betrachtet man einen Sender der Form vu.(Zu.0 | u(v)P), so kann man leicht nachpriifen,
dass der Unterprozess u(v)P erst dann weiter reduzieren kann, wenn die Nachricht « tiber z
aus zu.0 versendet wurde, denn vorher ist der Kanalname u nicht sichtbar fiir andere Prozesse.
Hier wird das Phanomen der Extrusion genutzt, um u nach aufSen sichtbar zu machen. Hierbei
ist offensichtlich, dass nur der Prozess, der « empfangt, mit P iiber © kommunizieren kann, da
nur dieser Prozess den Namen u kennen kann.
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Die Ubersetzung [-] von synchronen in asynchrone r-Kalkiil Prozesse ist angelehnt an (Bou-
dol, 1992) und wie folgt definiert:

HO]]F =0

[zy.P]l = vu.(Zu.0 | u(v).(vy.0 | [P],)), wobeiwu,v ¢ fn(P)
[x(y).Plr = =z(u).vv.(uw.0 | v(y).[P]x), wobeiu,v & fn(P)
[P1Qlr = [Plx1[Q]~

[[! P]]ﬂ = ! IIP]]ﬂ

[vx.P]l, = vz.[P]:

Wir betrachten nun die Auswertung der synchronen Kommunikation, d.h. die Auswertung von

[z.P | z(y).Q]r:

[z2.P | 2(y).Q] o
vu.(Tu.0 | w(v).(v2.0 | [P]s)) | z(v').vv.(u/'v".0 | v/ (y).[Q]x)
vu. (0 | u(v).(V2.0 | [P]x) | vv'.(w.0 | v'(y).[Q] <))
v'.(vu.(0 | (v'z.0) | [Plx 1 01 v/(y).[Q]x))
V. (vu.(0 10 | [Pz 101 [Q]=[z/y]))
[[P]]w | [Q][2/y]

4 J

Beachte, dass der Sender weiter rechnen konnte, nachdem er vom Empfanger die Bestatigung
erhalten hat, dass er mit ihm kommunizieren mochte, aber bevor der Name z wirklich verschickt
wurde. Dies macht aber nichts, da zu diesem Zeitpunkt die Verbindung der beiden Prozesse
stattgefunden hat, d.h. es ist sichergestellt, wer mit wem kommuniziert. Kein anderer Prozess
als der Empfianger kann das z empfangen.

In (Boudol, 1992) wurde u.a. gezeigt, dass die Kodierung [-] . Konvergenz-erhaltend ist. Hierfiir
miissen wir jedoch zunachst definieren, welchen Konvergenzbegriff Boudol verwendet (fiir den
w-Kalkiil gibt es auch hierfiir verschiedene Definitionen). Boudol betrachtet im Wesentlichen
nur geschlossene Prozesse, wobei er auch hierfiir einen speziellen Begriff verwendet:

Definition 6.2.11. Ein Ausgabe-geschlossener Prozess des synchronen bzw. asynchronen m-
Kalkiils ist ein Prozess, so dass fiir jeden Output-Prdfix Ty gilt: Die Namen x und y sind durch
Binder gebunden.

Die Antworten bzw. Ergebnisse einer Reduktion sind so genannte Eingabe-Antworten:

Definition  6.2.12. Ein Prozess P ist eine Eingabe-Antwort, wenn gilt
P=vzy....vep.x(y). P | Q

Eingabe-Antworten sind also Prozesse, die noch eine Eingabe von ,,aufRen” durchfiihren konn-
ten. Dies entspricht der Intuition einer Abstraktion im Lambda-Kalkiil, da diese noch Eingaben
(Argumente) verarbeiten kann.

Nun konnen wir Boudol’s Resultat fiir die Konvergenz formulieren:

Satz 6.2.13. Sei P ein Ausgabe-geschlossener Prozess des synchronen w-Kalkiils. Dann gilt:

3 Eingabe-Antwort P': P = P’
genau dann, wenn
3 Eingabe-Antwort P": [P], = P"
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Das Resultat besagt somit, dass das Erreichen einer Eingabe-Antwort (das ist der von Boudol
verwendete Konvergenzbegriff!) beziiglich der Ubersetzung [-], im synchronen und asynchro-
nen w-Kalkiil (fiir Ausgabe-geschlossene) Prozesse zusammenfillt.

Bemerkung 6.2.14. Beachte, dass dieses Resultat, also die Kodierbarkeit des synchronen m-
Kalkiils in den asynchronen w-Kalkiil, nicht mehr stimmt, wenn man zum synchronen w-Kalkiil
Summen hinzufiigt (siehe ndchster Abschnitt) und Anforderungen an die Ubersetzung stellt:

« Die Ubersetzung sollte kompositional sein und die parallele Komposition als parallele Kom-
position iibersetzen, d.h. [P | Q] = [P] | [Q]

« Die Ubersetzung sollte wohl-verhaltend beziiglich Umbenennungen sein, d.h. fiir Umbenen-
nungen o soll gelten [o(P)] = o([P])-
Unter diesen Annahmen findet man keine sinnvolle (d.h. Semantik-erhaltende) Ubersetzung (siehe
(Palamidessi, 1997; |Palamidessi, 2003)).

6.2.3 Erweiterungen und Varianten des 7-Kalkiils

In diesem Abschnitt stellen wir einige Varianten und Erweiterungen des synchronen r-Kalkiils
vor.

6.2.3.1 Nichtdeterministische Auswahl

In vielen Varianten des w-Kalkiils wird die nicht-deterministische Auswahl als zusatzliches
Konstrukt hinzugefiigt. P + @ entspricht hierbei gerade einem Prozess, der sich entweder wie
Prozess P oder wie Prozess () verhalten kann. Oft ist diese nichtdeterministische Auswahl je-
doch beschrinkt, so dass die Wahl zwischen P und @ gleichzeitig mit dem Empfangen oder
Senden einer Nachricht geschehen muss. Wir folgen (Milner, 1999) und erlauben als Summan-
den der Summe nur Prozesse mit Prifix: Die Syntax von Prozessen des synchronen w-Kalkiils
mit Summen ist durch die folgende Grammatik festgelegt, wobei es einen neuen Prifix gibt: 7,
er steht fiir die nicht-beobachtbare Aktion.

T u= z(y) | Ty | T wobei z,y € N
P = wnP|P|P|'P|O|vzP| ), n.P flire e N

Wir verwenden das Summenzeichen und + je nach belieben. Die Definitionen fiir gebundene
und freie Namen und fiir die strukturelle Kongruenz miissen entsprechend angepasst werden.
Dabei werden Summen als assoziativ und kommutativ angesehen. Zusatzlich gelte die Regel
P+ P=P.

Die Reduktionsregeln miissen entsprechend der Summen und bzgl. des neues Prifixes  ange-
passt werden:

(Silent) TP—P
(SilentSum) TP+M—P
(InteractSum) =z(y).P+ M | Zv.Q + N — Plv/y] | Q

(Interact) z(y).P | 7v.QQ — Pv/y| | Q
(Par) PlQ—P|Q,(fallsP— P
(New) ve.P — vx. P, falls P — P’

(StructCongr) P — P/ fallsQ — Q' und P=Qund P' = Q’
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Beachte, dass innerhalb einer Summe nicht reduziert wird. Z.B. kann man (z(y).P+Zz.Q)) nicht
reduzieren, da die Summanden ja Alternativen darstellen.

Der 7-Prifix fligt im Grunde eine nicht-beobachtbare Aktion hinzu. Er wird durch die Reduktion
quasi entfernt. Er wurde hier nur aus dem Grund in die Syntax aufgenommen, um ihn als Prafix
in der Summe verwenden zu konnen, denn z.B. ist (0 + 7.P) ein syntaktisch nicht erlaubtes
Konstrukt, wohin gegen (7.0 + 7. P) erlaubt ist (wenn P syntaktisch korrekt ist).

Unter Verwendung von 7 als Préfix kann auch eine beliebige nichtdeterministische Auswahl
kodiert werden: Sei P ¢ @ := 7.P + 7.Q). Dann verhilt sich die Auswertung von P & @ so,
dass sie sich zwischen P und @ nichtdeterministisch entscheidet, d.h. P & Q — P als auch
PaQ — Q.

6.2.3.2 Polyadischer w-Kalkiil

Die bisher vorgestellten Varianten des w-Kalkiils heifSen auch monadischer w-Kalkiil. Im Ge-
gensatz zum monadischen 7-Kalkiil erlaubt der polyadische w-Kalkiil das Versenden und Emp-
fangen mehrerer Namen gleichzeitig, d.h. anstelle eines Namens wird ein Tupel von Namen
ausgetauscht. Sei 7 ein Tupel von Namen (d.h. 7 = (21,...,2y,)) dann bezeichnen wir mit ]?|
die Linge des Tupels (also | 7| = n), falls @ = (z1,...,2,).

Die Action-Prifixe 7 im polyadischen w-Kalkiil sind durch die Grammatik
7= a(Y) | TZ wobeiz,y;,z e N

definiert (auch hier kann man fiir den polyadischen Kalkiil mit Summen, den 7-Préfix noch
hinzufiigen).

Die Interact-Regel fiir die Definition der Reduktion wird wie folgt angepasst:
(Interact) z(y).P | T72.Q — P[Z/¥] | Qfalls |¢/| = | 7|

D.h. anstelle eines Namens wird ein ganzes Tupel versendet. Die Schreibweise P[Z/7%/] meint
hierbei den Prozess P[z1/y1,. .., zn, yn) wenn n die Lange der beiden Tupel ist.

Die Interact-Regel fordert, dass das Ein- und Ausgabetupel gleiche Lange haben. Damit wire es
immer noch moglich Prozess zu formen, bei denen der gleiche Kanal fiir verschiedene Lingen
benutzt wird. Deshalb wird dies normalerweise durch so genannte Sorten verboten. Dies wirkt
dhnlich wie ein Typsystem und schreibt fiir jeden Kanalnamen fest, fiir welche Tupellange der
Kanal ausschliefSlich benutzt werden kann. Wir gehen darauf nicht weiter ein, nehmen jedoch
im Folgenden an, dass iiber jeden Kanal stets nur Tupel gleicher Linge versendet werden.

Man kann den polyadischen 7-Kalkiil in den monadischen 7-Kalkiil tibersetzen. Die Idee dabei
ist es, die Namen aus dem versendeten Tupel (z1, ..., z,) nacheinander (also sequentiell statt
parallel) zu verschicken. D.h. ein Prozess mit einem (polyadischen) Input-Prafix x(y1, ..., yn).P
wird tibersetzt als x(y1). ... z(y,). P’ wobei P’ die Ubersetzung von P ist, und ein polyadischer
Prozess mit Output-Prafix z(z1, ..., z,).Q wird libersetzt in Tz;....7z,.Q’, wobei Q' die Uber-
setzung von ( ist.

Leider funktioniert diese Ubersetzung jedoch nicht, wenn mehr als zwei Prozesse den
gleichen Kommunikationskanal benutzen, wie das folgende Beispiel zeigt. Sei P :=
T(z1,22).0 | T(23,24).0 | (y1,y2).71y2.0. Dann gibt es zwei Moglichkeiten P zu reduzieren:
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e P—0| T(Z3,24).0 | Z122.0
e P — 5(21722).0 | Z324.0

Ubersetzt man den Prozess P mit obiger Idee, dann erhdlt man
Q = T21.T22.0 | T23.724.0 | x(y1).2(y2).y1y2.0. Fur den ibersetzten Prozess gibt es vier
Resultate nach der Reduktion:

e Q) 50| T23.T24.0 | Z122.0
e Q) i) %21.222.0 | 0 | Z324.0
e Q) 5 729.0 | T24.0 | Z123.0
e () X 729.0 | T24.0 | Z371.0

Die letzten beiden Resultate entstehen dadurch, dass die sequentialisierten Operationen
durchmischt wurden. Die Ubersetzung kann dadurch vollig anderes Verhalten einfiihren, als
es der urspriingliche Prozess hatte. Der Fallstrick bei der Ubersetzung ist, dass die Ubertragung
der einzelnen Namen des Tupels nicht alle beim selben Empfianger ankommen miissen bzw.
nicht alle vom selben Sender stammen. Dies kann dadurch korrigiert werden, dass Sender und
Empfanger zundchst einen privaten Kanalnamen austauschen iiber den die eigentlich Kom-
munikation lauft. Nachdem der Name ausgetauscht wurde, kann kein anderer Prozess bei der
Kommunikation dazwischen funken.

Die Ubersetzung [-],,iy des polyadischen in den monadischen w-Kalkiil ist definiert als.

[#(z1,. .. 20) Plpoy = x(w)w(z1).... w(zn).[Plpory

[Z(21,. ., 20) Plpoty = vvmvzi....02,.[Plpoy
[ve.Plpoly = va.[Plpoly

[[P | Q]]poly = [[P]]poly | [[Q]]poly

[[! P]]poly = ! [[Pﬂpoly

[[0]] poly =0

Diese Ubersetzung verhilt sich korrekt.

6.2.3.3 Rekursive Definitionen

Oft werden anstelle der Replikation rekursive Prozessdefinitionen verwendet, d.h. die Syntax
fiir Prozesse wird gedndert: Replikation wird gestrichen und so genannten Konstantenanwen-
dungen werden hinzugefiigt:

Pi=...|M7|...| Az, ... «,) wobeiz; € N

Hierbei muss A (aufSerhalb des Programms) definiert sein als: A(z1,...,z,) = P wobeifn(P) C
{.’,12'1, Ce ,l‘n}.

Als zusatzliche Reduktionsregel wird aufgenommen:

(ConSt) A(ylvayn) %P[yl/xlavyn/xn]
falls A(xy,...,z,) = P die Definition von A ist

Wir beschreiben kurz, warum Replikation und Rekursion gegeneinander austauschbar sind.
D.h. man kann Replikation mithilfe von Rekursion definieren und umgekehrt.
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Wir betrachten hierfiir den polyadischen 7-Kalkiil, da dies die Definitionen und Ubersetzungen
einfacher macht. Dies lasst sich jedoch auch auf den monadischen 7-Kalkiil {ibertragen, da
wir bereits gesehen haben, wie sich der polyadische 7-Kalkiil in den monadischen w-Kalkiil
iibersetzen lasst.

Wir betrachten zundchst die Ubersetzung des 7-Kalkiils mit Rekursion in den m-Kalkiil mit Re-
plikation. Seien {A;, ... A, } alle definierten Konstanten, wobei A; definiert ist als Ai(fg) =P,
Die Ubersetzung fiihrt neue Kanalnamen a1, . . . , a,, ein. Jedes Vorkommen einer Konstantenan-
wendung A;(7;) wird durch den Prozess (A4;(7;)) := @;y;.0 ersetzt. Wobei die Ubersetzung (-)
alle anderen Konstrukte homomorph iibersetzt.

Die Definitionen der Konstanten A; werden ebenfalls durch Prozesse dargestellt. Wir definieren
hierfiir die Prozesse A, := !a;(z}).(P,). Die Prozesse A, werden dem Programm hinzugefiigt,

so dass ein Prozess () mit Rekursion in den folgenden Prozess mit Replikation tibersetzt wird:
[Qlrek :=vai....va,.((Q) | A1 ... | AL)

Beachte, dass diese Ubersetzung nicht kompositional ist, da (neben der Abhéngigkeit der defi-
nierten Namen) beispielsweise nicht gilt: [Q1 | Q2]rek = [Q@1]rek | [Q2]rek-

Man kann zeigen, dass die Ubersetzung korrekt ist. Wir gehen hierbei nicht genauer auf den
Begriff der Korrektheit ein, meinen aber damit, dass sich die Prozesse im Wesentlichen gleich
verhalten.

Fiir die umgekehrte Ubersetzung [-] i, also die Ubersetzung der Replikation in die Rekursion

betrachten wir einen Prozess ! P. Sei {z1,...,x,} = fn(P). Dann wiahle eine neue Konstante
Ap und iibersetze wie folgt:

[! P]]repl = Ap(x1,...,7n)

Alle anderen Konstrukte werden homomorph iibersetzt. Es fehlt noch die Definition fiir die
Konstante Ap. Diese lautet:

AP(-%'I;- . ,xn) = ([[Pﬂrepl | Ap(xl,.. . ,[Bn))

Auch diese Ubersetzung simuliert das Verhalten korrekt.

AbschliefSend betrachten wir als Beispiel den Prozess @) = !7z.0 | z(y).0 | z(w).0. Dann erhal-
ten wir [Q[epr = A(z, 2) | 2(y).0 | z(w).0. wobei A(z, z) = (Tz | A(z, 2)).
Q reduziert in zwei Schritten zu ! 72.0. Wir betrachten eine Auswertung von [Q] ey

[[Qﬂrepl = A(z,2) | 2(y).0 | z(w).0

(Zz | A(z,2)) | (y).0 | z(w).0
A(z,2) 10| z(w).0

(Zz | A(z,2)) 10| z(w).0
A(z,z) 1010

U

6.2.4 Prozess-Gleichheit im 7-Kalkiil

Wihrend im Lambda-Kalkiil mit der kontextuellen Gleichheit ein allgemein anerkannter und
fiir ,,richtig” empfundener Gleichheitsbegriff existiert, gibt es fiir den 7-Kalkiil verschiedene
Gleichheitsbegriffe, die je nach Anwendung benutzt werden. Um einen Begriff der kontextu-
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ellen Gleichheit zu definieren, wire es notig, einen Begriff der Terminierung, d.h. Konvergenz
fiir 7-Kalkiil Prozesse zu definieren. Dies wird jedoch von vielen Forschern abgelehnt, da die
Terminierung von Prozessen als nicht zentral angesehen wird, da verteilte Systeme oft in End-
losschleifen laufen und somit nicht terminieren.

Ein Ansatz zur Definition einer Gleichheit im 7-Kalkiil besteht darin, die Ein- und Ausga-
bemoglichkeiten eines Prozesses als Begriff fiir sein Verhalten zu benutzen. Hierfiir wird oft
ein so genanntes ,labeled transition system“ (markiertes Ubergangssystem) anstelle der Re-
duktion verwendet. Dieses kann man sich wie markierte Reduktionen vorstellen, die jedoch
mehr ,diirfen” als die bisher definierte Reduktion. Die Markierungen stellen gerade die Ein-
und Ausgabemoglichkeiten des Prozesses dar. Hierbei wird unterschieden zwischen interner
Kommunikation - also die Kommunikation zwischen zwei Prozessen, und der externen Kommu-
nikation — also die Kommunikation mit der AufSenwelt. Ein andere Sichtweise fiir die externe
Kommunikation ist: Wie kann ein Prozess kommunizieren, wenn man einen Kommunikations-
partner als zusatzlichen Prozess hinzufiigen wiirde?

Im Wesentlichen kann man hier zwei Arten der externen Kommunikation unterscheiden: Ein
Prozess der Form Py = vz;....vz,.2(y).P mit x,y # z; kann eine Eingabe empfangen, d.h.
man miisste einen Prozess der Form 7z hinzufiigen, damit eine Kommunikation stattfinden
kann, wobei P, der Empfanger wire. Ein Prozess der Form Py = vz;....vz,.Ty.P mit z,y # z;
kann eine Ausgabe durchfiihren, d.h. man miisste ein Prozess z(z).Q parallel zu Py hinzufii-
gen, damit eine Kommunikation stattfinden kann, P, wire in diesem Fall der Sender. Eine etwas
andere Variante ist die Ausgabe eines gebundenen Namens, d.h. fiir Py = vz;....vz,.vy.. Ty.P
mit x,y # z;: Zwar findet hier auch eine Kommunikation statt, falls man einen Prozess der
Form z(z).Q parallel zu P, hinzufiigt, aber als ,neuer” Effekt tritt auf, dass durch die Kommu-
nikation der v-Binder fiir y nach aufSen geschoben wird. Dies ergibt insgesamt drei Arten der
externen Kommunikation und zusitzlich eine Art fiir die interne Kommunikation. Deshalb gibt
es vier unterschiedliche Markierungen im markierten Ubergangssystem, die durch die folgende
Grammatik definiert werden.

a:=71|z(y) | Ty | T(y)

Die Markierung = meint hierbei eine interne (stille) Aktion, z(y) zeigt an, dass der Prozess
eine Eingabe durchgefiihrt hat, Ty zeigt an, dass der Prozesse eine Ausgabe durchgefiihrt hat
(wobei y nicht gebunden war), und Z(y) zeigt an, dass der Prozess eine gebundene Ausgabe
durchgefiihrt hat. Die Definition der freien, gebunden und aller Namen wird wie folgt auf solche
Markierungen iibertragen:

Das markierte Ubergangssystem fiir den synchronen w-Kalkiil ist nun durch die folgenden Re-
geln definiert:

Stand: 19. Februar 2021 226 D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21



6.2 Ein Message-Passing-Modell: Der =-Kalkiil

(In) 2(y).P =2 Pla/y

(Out) Ty P 2 p

(Open) vy.P W), Q, falls P 7, Qund z # y.

(Interact) z(y).P | 70v.Q 5 Pv/y] | Q

(Par) PlQ% P |Q,falls P P undn(a)Nfn(Q) =0
(New) ve.P % ve. P falls P % P und z ¢ n(a)

(StructCongr) P = P, fallsQ = @ und P = Qund P’ = @’

Im Folgenden werden in den Beispielen auch Summen verwendet und 7-Prifixe verwendet.
Das markierte Zustandsiibergangssystem miisste dementsprechend angepasst werden. Wir ver-
zichten an dieser Stelle auf eine formale Definition.

Eine wichtige Aussage beziiglich des Ubergangssystems ist, dass 7-Ubergidnge gerade den Re-
duktionen entsprechen:

Lemma 6.2.15 (Harmony Lemma). P — Q gdw. P = Q' wobei Q' = Q

Die fiir den w-Kalkiil definierten so genannten Bisimulationen vergleichen das Verhalten zweier
Prozesse anhand der Markierungen.

6.2.4.1 Starke Bisimulation

Die starke Bisimulation ist erfiillt, wenn Prozesse genau das gleiche Verhalten beziiglich des
markierten Ubergangssystems aufweisen:

Definition 6.2.16. Eine bindre Relation R auf Prozessen ist eine starke Bisimulation, wenn fiir
alle (P,Q) € R gilt

e Falls P % P, dann gibt es einen Prozess @', so dass gilt Q < Q' und (P',Q') € R

e Falls Q % @', dann gibt es einen Prozess P’, so dass gilt P < P’ und (P',Q’) € R.

Zwei Prozesse P, Q) sind stark bisimilar (geschrieben P ~y, g,0n Q), falls es eine starke Bisimulation
R mit (P, Q) € R gibt. Die Relation ~y, s,0n, heifst starke Bisimilarity.

Lemma 6.2.17. ~y, g50n, ISt die grofSte starke Bisimulation.

Beweis. Die Definition der starken Bisimilarity impliziert, dass ~j, srong die Vereinigung aller
starken Bisimulationen ist, d.h. ~j srong= (J{R | R ist starke Bisimulation }. Damit folgt so-
fort: Die grofSte starke Bisimulation ist in ~ gn, enthalten. Es fehlt noch zu zeigen, dass
~b.strong S€lbst eine starke Bisimulation ist. Das folgt jedoch daraus, dass die Vereinigung
R1UR, zweier starken Bisimulationen R, R, stets wiederum eine starke Bisimulation ist. [

Bemerkung 6.2.18. Analog zu obiger Definition ist das folgende Vorgehen. Definiere die Funktion
auf Relationen von Prozessen, die sich aus obiger Definition ergibt, d.h.: Sei Proc die Menge aller
Prozesse des w-Kalkiils. Sei F' : (Proc x Proc) — (Proc x Proc) die folgende Funktion auf bindren
Relationen von Prozessen: Sei n C (Proc x Proc) eine bindre Relation auf Prozessen, dann gilt
(P, Q) € F(n) genau dann, wenn:

e Falls P % P', dann gibt es einen Prozess @', so dass gilt Q < Q' und (P',Q’) € n

D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21 22 7 Stand: 19. Februar 2021



6 Semantische Modelle nebenldufiger Programmiersprachen

e Falls Q % @', dann gibt es einen Prozess P’, so dass gilt P % P’ und (P',Q’) € 1.

Starke Bisimilarity ist dann gerade der grofSte Fixpunkt der Funktion F. Das Prinzip der Coinduk-
tion besagt dann gerade, dass jede Relation ), die dicht beziiglich F ist, auch im grofSten Fixpunkt
enthalten ist. Eine Relation n ist F'-dicht, wennn C F(n) gilt, d.h. die Anwendung von F verkleinert
die Relation nicht. In Definition[6.2.16|entsprechen die F-dichten Relationen gerade den Relationen,
die eine starke Bisimulation sind.

Die starke Bisimilarity ist zwar eine Aquivalenzrelation, jedoch keine Kongruenz:

Beispiel 6.2.19. Sei P = zb.0 | a(c).0 und Q = Zb.a(c).0 + a(c).zb.0. Es gilt P~y grong @,
denn R = {(P,Q), (a(c).0,a(c).0), (zb.0,%b.0), (0,0)} ist eine starke Bisimulation (wie sich leicht
nachrechnen ldsst). Allerdings gilt x(2).P 7y srong *(2).Q (das zeigen wir gleich), und damit gilt
nicht P ~p strong @ = C[P] ~yp strong C[Q) flir jeden Kontext C, d.h. ~y sron, it keine Kongruenz.

Um x(2).P b strong ©(2).Q nachzuweisen, betrachten wir die Aktion, in der der Name a emp-

fangen wird. Dann gilt: x(z).P e, Pla/z] und z(z).Q e, Qla/z]. Es geniigt nun zu zeigen,

dass Pla/z] #sirong Qla/z] gilt. Dies folgt jedoch sofort, da Pla/z] = @b.0 | a(c).0 = 0, aber fiir
Qla/z] =ab.a(c).0 + a(c).ab.0. keine T-Transition maoglich ist.

Ein sinnvoller Begriff einer Programmgleichheit sollte stets eine Kongruenz sein, da man die
Gleichheit auch auf Unterprogramme anwenden mochte. Da starke Bisimilarity keine Kongru-
enz ist, ist sie als Gleichheitsbegriff abzulehnen. Eine Verbesserung erhédlt man mit der starken
vollen Bisimilarity:

Definition 6.2.20. Zwei Prozesse P, (Q sind stark voll bisimilar (Notation P ~y, sirong fun @), wenn
fiir alle Substitutionen o, die Namen fiir Namen ersetzen gilt: o(P) ~ strong 0(Q)-

Man kann nachweisen, dass ~ sirong,fun €ine Kongruenz ist.

6.2.4.2 Schwache Bisimulation

Die starke volle Bisimulation wird oft als zu diskriminierend angesehen, d.h. sie unterschei-
det zu viele Prozesse. Z.B. sind die Prozesse P, := vz.(z(y).0 | 7z.0) und P, := 0 nicht stark
bisimilar, da P; noch eine interne Aktion durchfiihren kann, P, jedoch nicht. Andererseits ist
dieses interne Verhalten von aufien gesehen nicht beobachtbar, und daher sollte man P; und
P, nicht unbedingt unterscheiden.

Um solche Unterschiede in den internen Aktionen in der Gleichheit zu ignorieren, wird die
sogenannte schwache Bisimulation definiert, die oft auch einfach nur ,Bisimulation® heift.
Ubertragen auf die Markierungen beziiglich des Ubergangssystems bedeutet das ignorieren
der internen Aktionen, dass 7-Transitionen keine Rolle fiir die Gleichheit spielen sollen. Sei
= die reflexiv-transitive Hiille von = (d.h. P = @Q, wenn P mit 0 oder endlichen vielen -
Transitionen in @ iiberfiihrt werden kann) und sei = die Relation =-%=, d.h. die Relation
die zunichst beliebig viele 7-Transitionen ausfiihrt, anschliefSend die Aktion o durchfiihrt und
danach nochmal beliebig viele 7-Transitionen durchfiihrt.

Definition 6.2.21. Eine bindre Relation R auf Prozessen ist eine Bisimulation wenn fiir alle
(P,Q) € Rgilt
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e Falls P 2 P', dann gibt es einen Prozess Q' Q = Q' und (P',Q’) € R
e Falls Q % @', dann gibt es einen Prozess P’, so dass gilt P = P’ und (P',Q’) € R.

Zwei Prozesse P, Q) sind bisimilar (geschrieben P ~, Q)), falls es eine Bisimulation R mit (P, Q) € R
gibt. Die Relation ~y, heifst Bisimilarity.

Zwei Prozesse P, () sind voll bisimilar (P ~, pu Q) falls o(P) ~y, o(Q) fiir alle Substitutionen o
gilt.

Wihrend Bisimilarity keine Kongruenz ist (fiir die Prozesse P, ) aus Beispiel |6.2.19| gilt auch
fiir die (nicht starke) Bisimilarity P ~;, @ aber z(z).P ¢ x(z).Q), ist die volle Bisimilarity eine
Kongruenz.

Offensichtlich gilt, dass starke (volle) Bisimilarity die (volle) Bisimilarity impliziert und dass
die Umkehrung nicht gilt:

Satz 6.2.22. Fiir alle Prozesse P, Q gilt:
* P rpstrong @ = P~ Q
o P~y srongful @ = P~ i Q-
Weiterhin gilt ~y strong 7# ~b UN ~} strong full 7 ~b full-

Der Beweis ist in der entsprechenden Literatur nachzulesen.

6.2.4.3 Barbed Kongruenz

Fiir den w-Kalkiil gibt es als weiteren Gleichheitsbegriff die so genannte barbed Kongruenz.

Definition 6.2.23 (Barb). Ein Prozess P hat einen Input-Barb an Kanal z falls P M P'. Wir
schreiben in diesem Fall Pr*.

Ein Prozess P hat einen Output-Barb an Kanal x falls P Y, P'. Wir schreiben in diesem Fall P <.

Fiir 8 € {x,z} schreiben wir P |3 falls es einen Prozess () gibt, so dass P = Qund Qr®.D.h. P
kann nach einigen T-Aktionen eine Input- bzw. Output-Aktion durchfiihren.

Definition 6.2.24. Eine bindre Relation R auf Prozessen ist eine barbed Bisimulation, falls fiir
alle (P,Q) € R gilt:

e Falls Pr® (bzw. Pr?), dann Q |, (bzw. (Q |z)

e Falls Qr* (bzw. Qr%), dann P |, (bzw. (P lz)

e Falls P 5 P!, dann existiert Q' mit Q = Q' und (P',Q") € R

e Falls Q = @', dann existiert P’ mit P = P’ und (P',Q') € R

Zwei Prozesse P, () sind barbed bisimilar (geschrieben P ~y, pameq Q) falls es eine barbed Bisimu-
lation gibt, die (P, Q) enthdilt.

Die barbed Bisimulation wird zu einer Kongruenz durch die folgende Definition erweitert:

Definition 6.2.25. Zwei Prozesse P, () sind barbed kongruent (geschrieben P ~, porpeqa Q) falls
fiir alle Kontexte C gilt: C[P] ~} parbea C[Q)-
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Man kann die barbed Kongruenz auch ohne Verwendung des markierten Ubergangssystems,
sondern nur unter Verwendung der Reduktion definieren, was aus dem folgenden Lemma und
dem Harmony-Lemma folgt:

Lemma 6.2.26. Fiir alle Prozesse des synchronen w-Kalkiils (mit Summen) gilt:
o Pr? genau dann, wenn P = vv. ... vv,.(z(y).P' + M | Q) wobei z # v,.
« Pr® genau dann, wenn P = vvy. ...vv,.(Ty.P' + M | Q) wobei x # v;.

Die barbed Kongruenz enthélt die volle Bisimilarity:

Theorem 6.2.27. Fiir alle Prozesse P, () gilt:
P ~b,full Q = P ~c¢,b,barbed Q

Es ist unbekannt, ob die Umkehrung dieser Implikation gilt.

6.2.4.4 May- und Must-Testing

Eine andere Gleichheitsdefinition, die keine Bisimulation verwendet, und analog zur kontex-
tuellen Gleichheit, wie sie im Lambda-Kalkiil verwendet wird, basiert ebenfalls auf der Beob-
achtung des Barb-Verhaltens. Dieses tritt an die Stelle des Terminierungstests.

Definition 6.2.28. Die may-testing Praordnung <., auf Prozessen ist definiert als:

P <,nay Q gadw. fiir alle Kontexte C, fiir alle Namen z: C[P] |, = C|Q] |, und C[P] |z =
ClQ] I=

Die may-testing Aquivalenz ~,,, ist der symmetrische Abschluss der Priordnung, d.h. P ~,qy Q
gaw. P <4y Qund Q <pay P

Die may-testing Aquivalenz ist eine Kongruenz. Sie ist sehr grobkornig, so gilt z.B.
Satz 6.2.29. Fiir alle Prozesse P, Q gilt: P ~¢ parbed @ = P ~may Q-

Die Umkehrung gilt nicht, da z.B. a(z).0 & (b(2).0 ® ¢(x).0) und (a(x).0 & b(x).0) & ¢(z).0 may-
testing dquivalent, aber nicht barbed kongruent sind.

Tatséchlich ist die may-testing Aquivalenz zu grob-kornig, da z.B. die Prozesse x(y).0 © 0 und
z(y).0 may-testing dquivalent sind, obwohl ihr Verhalten sehr unterschiedlich ist: z(y).0 ® 0
kann zum Prozess werden, der keine Kommunikationsmoglichkeiten mehr hat, wihrend z(y).0
immer an Kanal x empfangen kann.

Daher wird zusétzlich die should-testing Aquivalenz betrachtet. Fiir 4 € {z,7} schreiben wir
P |}, (P muss einen Barb 1 haben), falls

VQ:P=Q = Ql,.
D.h. jeder Reduktionsnachfolger von P kann einen Barb an ;. haben.

Definition 6.2.30. Die should-testing Prdordnung <g,..iq auf Prozessen ist definiert als:

P <ghoua @Q gaw. fiir alle Kontexte C, fiir alle Namen x: C[P] ||, = C[Q] |, und C|P] |z =
ClQ] =

Die should-testing Aquivalenz ~ g4 ist der symmetrische Abschluss der Prdordnung, d.h.
P ~hould Q@ AW. P <gpouia Q und Q <shouia P
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Die should-testing Aquivalenz ist feiner als die may-testing Aquivalenz, d.h. ~sou1d C~may,
aber grober als barbed Kongruenz:

Satz 6.2.31. Fiir alle Prozesse P,Q gilt: P ~cp parbed @ = P ~shoud Q-
Insgesamt ergibt sich daher die folgende Hierarchie der Prozessgleichheiten:

Theorem 6.2.32. ~b,strong, full - ~b,full - ~b,c,barbed C ~should & ~may

6.3 Ein Shared-Memory-Modell: Der CHF-Kalkiil

Der CHF-Kalkiil ist ein Modell fiir Concurrent Haskell erweitert um Futures, die den impliziten
Futures aus Abschnitt[5.2.1Tentsprechen. CHF wurde in (Sabel & Schmidt-Schauf, 2011a) ein-
gefiihrt und untersucht, wobei sich sie die operationale Semantik auch an den Arbeiten (Peyton
Jones et al., 1996; Peyton Jones, 2001) orientiert.

6.3.1 Syntax

Wir definieren zunichst die Syntax von CHF. Diese ist zweistufig: auf der oberen Ebene befin-
den sich Prozesse und einige andere Komponenten, und innerhalb von Prozessen sind in der
unteren Stufe Ausdriicke eines erweiterten Lambda-Kalkiils zu finden.

Die Syntax von Prozessen P € Proc ist durch die folgende Grammatik definiert, wobei x eine
Variable bezeichnet und e ein Ausdruck ist. Ausdriicke werden wir erst spater erldutern.

P,P,cProc:=P | P, |vz.P|z<e|x=e|zme|zm—

Wir beschreiben die einzelnen Konstrukte: P; | P, steht (wie im w-Kalkiil) fiir die parallele
Komposition von Prozessen (oder anderen Komponenten) und vx.P schrankt den Giiltigkeits-
bereich der Variablen x auf den Prozess P ein. x <= e stellt einen nebenldufigen Thread dar, der
den Ausdruck e auswertet. Der Name des Threads ist dabei z, wobei wir diesen Namen auch
als Future bezeichnen. x = e ist eine (globale) Bindung: die Variable z ist an den Ausdruck
e gebunden. Solche Bindungen diirfen durchaus rekursiv sein, d.h. = darf wiederum in e (oder
auch in anderen Bindungen) vorkommen. x m ¢ und x m — stellen MVars dar: Eine MVar ist ein
(synchronisierender) Speicherplatz, der leer oder gefiillt sein kann. z m e ist gerade die MVar
namens z, die den Inhalt e enthalt. x m — ist die leere MVar namens x.

Eine weitere syntaktische Bedingung (die nicht durch die Grammatik erfasst ist) ist, dass in
einem Prozess ein Thread ausgezeichnet sein kann, als sogenannter Main-Thread. Wenn wir
diesen kenntlich machen mochten, so benutzen wir die Notation 2 <== ¢. Der Main-Thread
ist der Haupthread des Programms. Wie wir spiter sehen werden, endet die Auswertung eines
Prozesses genau dann, wenn der Main-Thread erfolgreich beendet ist. D.h. wir benutzen die
gleiche Vorgehensweise wie sie in Concurrent Haskell zu finden ist: Wenn der Main-Thread
terminiert, dann werden dadurch alle weiteren nebenldufige Prozesse beendet.

Threads werten Ausdriicke aus und Ausdriicke kommen auch als Inhalt von MVars vor. Bevor
wir Ausdriicke selbst definieren, treffen wir die Annahme, dass es eine Menge von Datenkon-
struktoren gibt. Einen Datenkonstruktor schreiben wir abstrakt als ¢7;, oder manchmal auch
einfach nur als c. Dabei gelte:
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» Die Menge der Konstruktoren ist partitioniert in Typkonstruktoren T, d.h. insbesondere
jeder Datenkonstruktor ¢7; gehort genau zu einem Typkonstruktor 7'.

* Fiir einen Typkonstruktor 7" sind cr1, . . ., e, genau die Datenkonstruktoren des Typ-
konstruktors 7" (wobei |T'| die Machtigkeit der Menge bezeichnet)

* Jeder Datenkonstruktor c7; hat eine Stelligkeit (arity) ar(cr,;) € Ny. Diese gibt gerade an,
wieviele Argumente der Datenkonstruktor erhalten kann.

» Wir erlauben ausschliefilich, dass Datenkonstruktoren voll gesdttigt vorkommen, d.h. aus-
schliefSlich Konstruktoranwendungen der Form (cr; e1 ... €ar(cy,)) Sind erlaubt, aber nicht
solche mit weniger als ar(cr;)-Argumenten.

Dies ist eine abstrakte Darstellung fiir die Menge der Datentypen und erfasst daher sehr vie-
le Moglichkeiten. Wir geben einige mogliche Beispiele an: Der Typ(-konstruktor) Bool hat
die Datenkonstruktoren True und Fal se, wobei beide Konstruktoren die Stelligkeit 0 haben
(also Konstanten sind). Der Typkonstruktor Liste hat die Datenkonstruktoren Nil (fiir die
leere Liste) und Cons, wobei ar(Nil) = 0 und ar(Cons) = 2. Der Konstruktor Cons erwar-
tet daher zwei Argumente, iiblicherweise ist das erste Argument das Kopfelement der Liste
und das zweite Argument die Restliste. Z.B. kann man die Liste [1,2,3] damit darstellen durch
Cons 1 (Cons 2 (Cons 3 Nil)). Der Typkonstruktor Paar hat einen Datenkonstruktor Paar
mit Stelligkeit 2. Eine weitere Vorstellung wire ein Typ(-konstruktor) Int mit 232 Konstruk-
toren (fiir die Zahlen), die alle die Stelligkeit 0 haben. Wir nehmen aufSerdem an, dass es (wie
in Haskell) einen Typkonstruktor () mit einem Datenkonstruktor () gibt, der die Stelligkeit O
besitzt.

Ausdriicke e € Exp werden durch die folgende Grammatik gebildet, wobei eine Untermenge der
Ausdriicke, die monadischen Ausdriicke me € MExp darstellen:

e,e; €Exp =1z |me| Az.e| (e1e2)|cer...ea) | SEqer €2

| lLetrecz; =e€1,...,2, =€y ine

| caser e of (CT,l Tl Tar(ep,) er)... (CT,\T\ L1 Tar(ep ) €|T|)
me € MEXp ::= returne | e} >=ey | futuree

| takeMVar e | newMVare | putMVare; eg

Wie der Lambda-Kalkiil beinhalten Ausdriicke Variablen z, Abstraktionen Az.e, und An-
wendungen (e; eg). Dartiber hinaus gibt es (voll gesittigte) Konstruktoranwendungen
(ce1...ea(), case-Ausdriicke, die zum Zerlegen der Konstruktoren dienen, seq-Ausdriicke
seq e ey die zur sequentiellen Auswertungen dienen (werte erst e; aus und im Anschluss es)
und letrec-Ausdriicke, die es erlauben (lokale) Bindungen zu konstruieren, die auch rekur-
siv sein diirfen: In letrec 1 = ey, ...,z, = e, in e ist jede Variable z; in eq,...,e, und e
gebunden.

Fiir case-Ausdriicke gibt es pro Typkonstruktor 7' ein eigenes casep-Konstrukt und
(cri T1...Tar(ep,) — ei) bezeichnen wir als case-Alternative. Fir einen fixen Typkon-
struktor 7' muss ein caser-Ausdruck fiir jeden Datenkonstruktor c¢r; genau eine case-
Alternative enthalten. In einer case-Alternative (cr; z. - Tar(ery) — e;) bezeichnen wir
T 1 -+ - Tar(ep,) als das Pattern und e; als die rechte Seite der Alternativen. In einem case-
Patterncr; x1 ... Tar(c,,) Missen die Variablen z; alle paarweise verschieden sein. Ebenso mis-
sen in einem letrec-Ausdruck letrec z; = ¢y, ...,x, = e, in e die Variablen z; alle paar-
weise verschieden sein. Daher sind z.B. die Konstrukte Letrec = True,x = False in z und
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caserist « of (NIl — Nil) (Cons = = — z) keine syntaktisch korrekten Ausdriicke.

Ausdriicke umfassen zusitzlich die Menge der monadischen Ausdriicke: Dies enthalten die
beiden notwendigen Operatoren fiir die Monade: (return e) verpackt einen beliebigen Aus-
druck als monadische Aktion, der bindre >>= -Operator komponiert zwei monadische Aktionen
zu einer Sequenz. Die Ausdriicke newMVar e, takeMVar e, putMVar e; e; dienen dem Erzeugen
und dem Zugriff auf MVars (wie in Concurrent Haskell). SchliefSlich gibt es noch den Operator
future e, der dhnlich (aber nicht gleich) zu forkIO in Concurrent Haskell agiert: Es wird ein
nebenlaufiger Thread erzeugt, der die Aktion e ausfiihrt. Der erzeugende Thread kann dabei
auf der Ergebnis der nebenldufigen Auswertung zugreifen.

Fiir Ausdriicke und Prozesse fiihren die Konstrukte vx.P, A\z.e, letrec =1 = e1,...,x, =
e, in e, und case-Alternativen Bindungsbereiche von Variablen ein. Wir verzichten auf die
formale Definition, aber verwenden BV fiir die Menge der gebundenen Variablen und F'V fiir
die Menge der freien Variablen eines Prozesses bzw. eines Ausdrucks. Wir verwenden auch den
damit verbundenen Begriff der a-Aquivalenz =, von Prozessen und Ausdriicken und identi-
fizieren a-dquivalente Prozesse. Wir verwenden auch fiir CHF die Konvention, dass in einem
Prozess alle gebundenen Variablen unterschiedliche Namen haben und dass Namen gebunde-
ner Variablen stets verschieden sind von Namen freier Variablen. Wir nehmen auch an, dass
diese Konvention von der Reduktion eingehalten wird, indem (implizit) «-Umbenennungen
durchgefiihrt werden.

Eine andere Menge von Variablen sind die sogenannten eingefiihrten Variablen eines Prozesses
P:Dies sind alle Namen der Threads (die Futures), die Namen der MVars, und die linken Seiten
der globalen Bindungen.

Wir sagen ein Prozess P ist wohlgeformt genau dann, wenn alle eingefiihrten Variablen paar-
weise verschieden sind und P maximal einen Main-Thread besitzt.

Fiir Prozesse fiihren wir (8hnlich zum 7-Kalkiil) eine strukturelle Kongruenz ein.

Definition 6.3.1. Strukturelle Kongruenz = ist die kleineste Kongruenz auf Prozessen, die die fol-
genden Regeln etfiillt:

PP = RBRIPA
P | (P|IP) = (Pl P)|Ps
(ve.P) | P, = va. (P | P), fallsx & FV(P)
vr,.vxs. P = veovx,. P
P, = P, falls P, und P, a-dquivalente Prozesse sind (P; =, P»)

6.3.2 Typisierung

Der CHF-Kalkiil ist typisiert, d.h. es gibt ein Typsystem, dass ungetypte Ausdriicke und Prozesse
herausfiltert. CHF verwendet ein monomorphes Typsystem, d.h. alle Ausdriicke und Unteraus-
driicke haben einen festen Typ, der keine Typvariablen enthalt. Dies ist eine Einschrankung
gegeniiber Concurrent Haskell, da dort polymorphe Typen vorhanden sind, also Typen die auch
Typvariablen haben diirfen (und semantisch fiir eine ganze Menge von monomorphen Typen
stehen). CHFs Typsystem ist monomorph, da es formal leichter handhabbar ist, und die Unter-
schiede zu polymorpher Typisierung nicht allzu grofS sind.
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Die Syntax von Typen 7 € Typ ist durch die folgende Grammatik definiert:
T, T; € Typ x=10r71 | (TTI-'-Tar(T)) ‘ MVar 7 ‘ T1 — T2

Hierbei ist 7' ein Typkonstruktor, wobei jeder Typkonstruktor eine Stelligkeit ar(7) € Nj
besitzt, und innerhalb von Typen nur vollstindig gesittigte Typkonstruktoranwendungen
(T' 71 ... Tar(1)) auftreten dirfen. Z.B. haben die Typkonstruktoren Bool und () die Stelligkeit
0 und sind daher selbst Typen, hingegen hat der Typ List die Stelligkeit 1, und daher stellt
z.B. List Bool den Typ von Listen mit Inhaltstyp Bool dar. I0 7 is der Typ einer I0-Aktion
mit Riickgabewert vom Typ 7, MVar r ist der Typ einer MVar mit Inhaltstyp 7, und 7, — 7 stellt
einen Funktionstyp dar (d.h. eine Funktion mit Eingabe vom Typ 7; und Ausgabe vom Typ 7.
Der Typpfeil — ist dabei rechtsassoziativ, d.h. 7 — 72 — 73 meint den Typ 7y — (72 — 73) und
nicht den Typ (1, — 1) — 73.

Wir behandeln Datenkonstruktoren etwas polymorpher als es bei reinen monomorphen
Typsystemen zulédssig wire. Wir formalisieren dies etwas genauer: Ein polymorpher Typ wird
genauso gebildet, wie ein monomopher Typ 7 € Typ, mit dem Unterschied, dass Typvariablen
auch zugelassen sind, d.h. polymorphe TypenT € Typ,,,, werden durch die folgende Grammatik
gebildet, wobei « ein Typvariable (aus einer unendlichen Menge von Variablen) ist:

T,Ti € TYD oy 1= | I07 [ (T 71 .. . Tar(ry) IMVar 7 |71 — 7

Ein Datenkonstruktor ¢7; vom Typkonstruktor 7" hat einen (u.U. polymorphen) Typ der Form
T — Ty — ... — Tar(cr.;) —>Ta1...aar(T)

wobei alle vorkommenden Typvariablen in der Menge {a1, ..., a,r)} enthalten sind.

Z.B. hat der Listenkonstruktor Cons den polymorphen Typ o« — List a, und der Paar-
Konstruktor hat den polymorphen Typ a; — as — Paar a; as.

Eine Typsubstitution o ist eine Abbildung, die Typvariablen auf Typen abbildet. Wir verwen-
den direkt die Erweiterung von Typsubstitutionen auf Typen, sodass wir ¢(7) fiir einen Typen
schreiben diirfen, wobei o (7) gerade der Typ 7 ist, wobei alle auftretenden Typvariablen « in 7
durch o(7) ersetzt sind. Fiir einen polymorphen Typ 7 ist die Typsubstitution o eine Grundsub-
stitution, wenn o (7) ein monomorpher Typ ist (d.h. o(7) € Typ). Jetzt konnen wir definieren,
wie ein Datenkonstruktor ¢7; im monomorphen Typsystem von CHF verwendet werden darf:
Fiir einen Datenkonstruktor ¢7; vom polymorphen Typ 7 ist die Menge seiner monomorphen
Typen definert als

types(cr,i) = {o(7T) | o ist Grundsubstitution fiir 7}

Fiir die Typisierung nehmen wir der Einfachheit halber an, dass jede Variable x bereits einen
festen Typ I'(x) besitzt. Wir listen im Folgenden die Typisierungsregeln fiir CHF auf. Die
Schreibweise einer Herleitungsregel ist dabei

Voraussetzung
Konsequenz

Stand: 19. Februar 2021 2 34 D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21



6.3 Ein Shared-Memory-Modell: Der CHF-Kalkiil

und I" - e :: 7 bedeutet, dass aus der Typannahme fiir Variablen T" fiir Ausdruck e der Typ 7
hergeleitet werden kann. Die Schreibweise I' - P :: wt bedeutet, dass Prozess P wohl-getypt
ist.

Typisierungsregel fiir Variablen Fiir Variablen = muss der vorgegebene Typ I'(z) mit dem
hergeleiteten Typ iibereinstimmen. Die folgende Regel driickt dies aus:

I(z)=1
I'txor

Typisierungsregeln fiir Prozesse Fiir Prozesse gibt es sechs Typisierungsregeln. Wohlgetypt-
heit der parallelen Komposition erfordert die Wohlgetyptheit beider Subprozesse, der v-Binder
stort die Typisierung nicht, Threads sind wohl getypt, wenn der auszuwertende Ausdruck ei-
ne I0-Aktion ist, deren Riickgabetyp mit dem Typ der Future iibereinstimmt. Fiir Bindungen
miissen die linke und die rechte Seite den gleichen Typ besitzen. MVars sind wohlgetypt, wenn
der Inhaltstyp mit dem Typ des Inhalts iibereinstimmt. Die entsprechenden Regeln sind:

P wt,I'FPyiwt 'HP:wt 'krzornI'FeI07

I'EP | Py::wt I'Fvz. P:wt I'Fr<e:wt
l'rez:rnT'Fexr TFaxaoMVarr,I'Fex7 T'Fax:MVarr
I'Fx=e:wt I'Fzme:wt F'Faxm—:wt

Typisierungsregeln fiir monadische Ausdriicke Die Typisierungsregeln fiir die monadischen
Operatoren driicken gerade die Typen der Operatoren aus: Der Operator return verpackt einen
Ausdruck als IO-Aktion und hat daher den Typ 7 — IO 7 fiir alle 7. Der >>= -Operator erwartet
eine I0-Aktion und eine Funktion, die das Ergebnis der I0-Aktion verwendet und daraus eine
neue [0-Aktion erstellt. Der Typ ist daher I0 7 — (11 — IO 7o) — IO 7». Die takeMVar-
Operation erwartet einen Namen einer MVar und liefert den Inhalt der MVar, allerdings als
10-Aktion, d.h. der Typ ist MVar 7 — I0 7. Die putMVar-Operation erwartet den Namen einer
MVar und den neuen Inhalt der MVar. Das Ergebnis ist eine I0-Aktion, deren Riickgabewert
egal ist, daher wahlen wir das Nulltupel (), insgesamt ergibt dies den Typ MVar r — 7 —
IO (). Die Operation newMVar erwartet den Inhalt der neuen MVar und erzeugt anschliefSsend
die gefiillte MVar innerhalb einer 10-Aktion, die den Namen der MVar zuriickliefert. Der Typ
ist daher 7 — IO (MVar 7). Die Typisierungsregeln sind somit:

'kte:xr I'te 2 I0m,'Fey::m —1I0m
I'+returne:: I0 7 I'ker>=ey:: I0m
I'te:I0T I'e:MVarr
I' futuree:: I07 TI'F takeMVare: IOT
I'teg:MVarr,I'kes i 7 I'keur

I'F putMvare; ea :: I0() I'+ newMVar e :: IO (MVar )

Typisierungsregeln fiir funktionale Ausdriicke Fiir Abstraktionen muss ein Funktionstyp
hergeleitet werden, wobei der Argumenttyp dem Typ der Variablen und der Ergebnistyp dem
Typ des Rumpfs entsprechen muss. Fiir Anwendungen muss das linke Argument in Funktions-
position einen Funktionstyp erhalten, der zum rechten Argument passt. Die beiden Typisie-
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rungsregeln sind:

I'tzorm, T'Feurn Thegumm—om, ey nin
L' (A\ze)m — 7 'k (e e2) i1

Fiir eine Konstruktoranwendung muss ein passender Typ in types(cr;) enthalten sein, so dass
alle Argumente mit den passenden Typen typisiert werden konnen. Fiir seg-Ausdriicke miis-
sen beide Argumente wohl-getypt sein und der Typ des seq-Ausdrucks entspricht dem Typ des
zweiten Arguments. Wir fordern hierbei eine weitere Einschrankung: Der Typ des ersten Argu-
ments muss ein Konstruktortyp oder ein Funktionstyp sein. Oder umgekehrt: Wir verbieten,
dass der Typ ein I0- oder ein MVar-Typ ist. Diese Einschrankung ist in Haskell nicht vorhan-
den, allerdings ist sie notwendig, damit die monadischen Gesetze fiir die I0-Monade wirklich
gelten (sowohl in CHF als auch in Haskell). Die Typregeln sind daher:

Vi:['Foe; T, I'ke oim, I'key:m,
L — ... = Th+1 € types(c) wobeiry =73 — yoderm = (T...)

C'k(cep ... en) Tt 't (seqejes) i

Fiir Letrec-Ausdriicke miissen fiir alle Bindungen die Typen der linken und rechten Seiten
tibereinstimmen (und wohlgetypt sein). Der in-Ausdruck muss ebenfalls wohlgetypt sein, er
bestimmt den Typ des gesamten Letrec-Ausdrucks:

Vi:I'bFax;om, Vi:T'ke;um, T'Hen

' (letrecz; =e€1,... x, =€, ine) =7

Fiir case-Ausdriicke miissen alle Unterausdriicke wohlgetypt sein und der zu zerlegende Aus-
druck muss vom Konstruktortyp 7' des caser-Konstrukts sein. Die Typen der case-Pattern
miissen mit diesem Typ libereinstimmen. Die Typen aller rechten Seiten der Alternativen miis-
sen identisch sein und dieser Typ entspricht dem Typ des gesamten case-Ausdrucks:

F'texmundrn =T ...),Vi:T'F (crixin .. @ip,) =71, Vi:TEe;m

'+ (caseT e Of(CT71 11 - Ting — 61) . (CT,\T| T|T|1 - - x\T\,n‘T‘ — 6|T|)) 1 To

6.3.2.1 Beispiele und Bemerkungen

Als erstes Beispiel betrachten wir die Identitdat Az.x. Sei I'(x) = 7 fiir irgendeinen Typen 7.
Dann lasst sich Az.z mit dem Typ 7 — 7 typisieren:

MNz)=7 T'(x)="1
Ttazor ThaoT
't\zx)or—>r1

Als weiteres Beispiel betrachten wir den Ausdruck Az.(z ). Egal wie wir I'(x) wahlen, der Aus-
druck ist nicht typisierbar. Sei I'(z) = 7:
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MNx)=7 T'(z)=71
I(z)=7 PFazar TFaaT
Phzor (xx) ?

Az (zx) T =7

An der Stelle fiir das Fragezeichen, miisste gelten 7 = 7 — 7 fiir das linke x und gleichzeitig
7 = 7 fiir das rechte xz. Dies ist jedoch unmoglich. Der Ausdruck ist auch in Haskell nicht
typisierbar.

Als weiteres Beispiel betrachten wir den Prozess
id=Ar.x | y=1dTrue | z=14d Nil.

Der Prozess ist nicht typisierbar, da I'(id) ein monomorpher Typ sein muss, er jedoch einmal
als Bool — Bool (in der Bindung fiir ) und einmal als List 7 — List 7 (in der Bindung fiir z)
benotigt wiirde. Mit einem polymorphen Typsystem wire der Prozess typisierbar, da wir dann
den polymorphen Typ o — « fiir I'(id) wahlen diirften. Der Prozess

id1 = )\1'1.1'1 | idg = )\.1‘2..%'2 | Yy = ’idl True | z = idQ Nil

ist jedoch in CHF typisierbar, fiir I'(id;) = Bool — Bool und I'(idy) = List 7 — List 7
(wobei 7 beliebig wihlbar ist).

6.3.3 Operationale Semantik

Wir definieren nun die Auswertung von Prozessen. Wir benutzen hierfiir eine small-step ope-
rationale Semantik. In einem Reduktionsschritt wird dabei nur ein Thread einen Auswertungs-
schritt machen (u.U. unter Zuhilfenahme von weiteren Komponenten, wie MVars und Bin-
dungen). Wir definieren die call-by-need Auswertung von CHF, in (Sabel & Schmidt-Schaufs,
2011a) ist auch eine alternative call-by-name Auswertung zu finden. Zunidchst benotigen wir
verschiedene Klassen von Kontexten, die dabei helfen, die richtige Position zu finden, an der
reduziert wird.

Auf Prozessebene definieren wir Prozesskontexte D € PC durch die folgende Grammatik:
DePC:=[]|D|P|P|D|vaD

Die Grammatik driickt aus, dass Prozesskontexte gebildet werden, indem wir an irgendeiner
Stelle in einem Prozess anstelle eines Unterprozesses das Kontextloch schreiben. Beachte, dass
Prozesskontexte daher sozusagen Prozesse mit einem ,,Prozessloch” sind, d.h. wir konnen Pro-
zesse in dieses Loch einsetzen. Ein weiterer interessanter Fakt ist, dass fiir einen Prozesskon-
text D und einen Prozess P, der Prozess D[P] immer wohlgetypt ist, wenn D[P] wohlgeformt
ist und D und P selbst wohlgetypt sind. Der Grund dafiir liegt darin, dass wir die Typen der
Variablen als fest vorgegeben (durch die Funktion I') gewahlt haben.

Fiir die Ausdrucksebene definieren wir zunachst die monadischen Kontexte M € MC durch die
Grammatik
MeMC:=[]|M>=e
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Diese dienen dazu in einer Sequenz von >>= -Operationen, das linkeste Argumente zu finden,
d.h. in e; >>=e9 >>=e3 >>= ... >>= ¢, mochten wir spater den Redex ganz links in e; finden.

Fiir funktionale Ausdriicke verwenden wir zunédchst die schon bekannten call-by-name Reduk-
tionskontexte (dhnlich zum Lambda-Kalkiil), die bei der Anwendung und bei case-Ausdriicken
links ins erste Argument springen. Diese Evaluationskontexte E € EC sind definiert durch die
Grammatik

EecEC:=[]|(Ee)| (caseE of alts) | (seqEe)

Manchmal reicht es fiir Ausdriicke jedoch nicht aus, allein diese Kontexte zu verwenden, denn
bei den Operationen takeMVar und putMVar miissen wir sicherstellen, dass das erste Argument
zu einem Namen einer MVar ausgewertet wird. Daher fiihren wir als weitere Klasse die Forcing
Kontexte F € FC ein, die entweder normale EC-Kontexte sind, oder in das erste Argument von
takeMVar bzw. putMVar hineingehen.

F e FC::=E | (takeMVar E) | (putMVar E e)

Beachte, dass MC-, EC- und FC-Kontexte Ausdriicke mit einem , Ausdrucksloch” sind, d.h. ein
Ausdruck kann in sie eingesetzt werden und dann entsteht ein Ausdruck.

SchlieRlich fehlt noch der Ubergang von Prozessen zu Ausdriicken. Der einfache Fall ist,
dass direkt in einem Thread reduziert werden kann, d.h. die Reduktion findet in an einer
Position statt, die ein Kontext der Form z < M][F]] beschreibt. Da wir jedoch eine call-by-
need Strategie verfolgen, ist es manchmal notig, entlang einer Kette von globalen Bindungen
x1=-e1 | ...,2, = e, nach der richtigen Reduktionsstelle zu suchen. Diese Suche geht von ei-
nem Thread aus, d.h. wir betrachten Kontexte der Form <= M|F[x;]] | z1 =e1 | ..., 2, = E[].
Da wir zwei Varianten dieser Kontexte benotigen, definieren wir sowohl . € LC als auch die
Variante L € LC:

L € LC ::= z <=M]F]
| e =M[Flx,]] | zp = Ep[zp-1]l... 122 = Eslzq] | 1 = E4
wobei Eo, ... E,, nicht der leere Kontext sind.
LelC == x <= M][F]
| e =M[Flxy,]] | 2, = Ep[zn_1]l... 122 = Eglzq] | 1 = E4
wobei Eq, Eo, ... E, nicht der leere Kontext sind.

Der Unterschied zwischen LC- und LC ist klein: Fiir LC-Kontexte darf der letzte Kontext in
der Kette E; leer sein, wihrend dieser bei LC nicht leer sein darf. Beachte, dass LC- und LOC-
Kontexte Prozesse mit einem ,,Ausdrucksloch® sind, d.h. man kann in das Loch einen Ausdruck
einsetzen und es entsteht ein Prozess.

In CHF ist ein funktionaler Wert eine Abstraktion oder eine Konstruktoranwendung, ein Wert ist
ein funktionaler Wert oder ein monadischer Ausdruck. D.h. auf der funktionalen Ebene werden
monadische Ausdriicke wie Werte (genauer: wie Konstruktoranwendungen) behandelt, auf der
obersten Ebene eines Threads, werden die monadischen Ausdriicke jedoch ausgefiihrt.

Die Auswertungsregeln der Standardreduktion =2 sind nun wie folgt definiert, wobei wir diese
in zwei Klassen teilen: Regeln fiir monadische Berechnungen und Regeln fiir die funktionale
Auswertung.
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Monadische Berechnungen:

(CHF lunit) y<Ml]return e; >= ey] <5 y < M]es €]

[
(CHF,tmvar) y < M[takeMVar z] | zme =% y < M]returne] | zm —
(CHF ,pmvar) y < M|putMVar z €] | zm — —= 3y < M][return ()] | zme
(CHF ,nmvar) y <= M|newMVar ¢] — vz.(y < M(return z] | zme)

(CHF fork) y<Mi|future ¢] <% vz.(y < Mlreturn z] | z <e)
wobei z ein neuer Name ist und der erzeugte Thread kein
Main-Thread ist

(CHF,unl0) y<returne — y = ¢, wenn Thread y kein Main-Thread ist

Funktionale Auswertung:

(CHF,cp) Llz]lz=v 25 L] |z =0,
falls v eine Abstraktion oder eine Variable ist
(CHF,cpex) Ljz] |z =ceq...ep,

CHF, =

—— vyl Yn-Llcyr...yp] lz=cyr...yn lyi=er ...l yn =€)

falls ¢ ein Konstruktor, oder ein monadischer Operator ist
(mkbinds) L[Letrec z; =ey,...,z, = €, in €]

CHF

—vxy, ..., xn.(Lle] lx1=€1 |...] 2 = €5)

(CHF Ibeta) L[((Az.e1) e2)] 25 va.(Lley] | © = eg)
(CHF,case) L[caser (cej ... ep)of ...(cy1 ... ynp = €).. ]

CHF
= vyl yn-(Lle] lyr =e1 |...1 yn = €))
(CHF,seq) L[(sequve)] <5 Lie] wenn v ein funktionaler Wert ist

Zusitzlich nehmen wir an, dass <= abgeschlossen bzgl. Prozesskontexten und struktureller
Kongruenz ist, d.h.
Wenn P, = D[P}], P, = D[Py und P| <% P}, dann gilt auch P, <5 P,

Wir beschreiben und erldutern die Reduktionsregeln. Wir betrachten zunichst die Regeln zu
monadischen Berechnungen: Die Regel (lunit) entspricht dem ersten Monadengesetz und dient
dazu in einer Sequenz aus Aktionen a; >>= a- fortzufahren, wenn die Aktion a; beendet ist (und
daher von der Form return e ist). Dann wird die ndchste Aktion durch Anwendungen von as auf
das Resultat e erzeugt. Die Regeln (tmvar) und (pmvar) dienen dem Ausfiihren einer takeMVar-
bzw putMvar-Operation. Beachte, dass die Regeln nur anwendbar sind, wenn die MVar gefiillt
bzw. leer ist. In anderen Féllen (z.B. takeMVar, aber die MVar ist leer) ist keine Reduktion mog-
lich, was das Blockieren des Threads modelliert. Die Regel (nmvar) dient dem Erzeugen einer
neuen MVar mittels der newMVar-Operation. Die Regel (fork) fiihrt eine future-Operation aus:
Eine neuer Thread wird erzeugt und der ausfithrende Prozess erhilt den Namen der neu erzeug-
ten Future. Falls der ausfiihrende Prozess den Wert der Future benétigt, wird dieser solange
Warten miissen, bis die Future ihre Berechnung beendet hat und das Ergebnis mittels der Re-
gel (unlO) als globale Bindung zur Verfligung steht. Beachte, dass wir die (unlO)-Regel nicht
fiir den Hauptthread verwenden.

Die Regeln zur funktionalen Auswertung verfolgen die call-by-need Strategie. Daher werden
nur benotigte Werte kopiert. Fiir Abstraktionen und Variablen wird dieses Kopieren durch die Re-
gel (cp) durchgefiihrt. Miissen Konstruktoranwendungen oder monadische Ausdriicke kopiert
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werden, so werden dies nicht voll kopiert, sondern die Argumente werden durch neue globale
Bindungen geshared. Dies vermeidet Doppelauswertungen. Die passende Regel dazu ist (cpcx).
Die Regel (mkBinds) schiebt lokale Letrec-Bindungen auf die Prozessebene und macht aus
diesen globale Bindungen. Die Regel (Ibeta) ist ahnlich zur Beta-Reduktion im Lambda-Kalkiil,
allerdings wird das Argument nicht in den Rumpf der Abstraktion eingesetzt, sondern durch ei-
ne neue globale Bindung geshared. Auch dies dient der Vermeidung von Doppelauswertungen.
Die (case)-Regel wertet einen case-Ausdruck aus und vermeidet Doppelauswertungen, indem
die Argumente der Konstruktoranwendung durch neue Bindungen geshared werden. Schlief3-
lich kann mit der (seq)-Regel ein seq-Ausdruck ausgewertet werden, wenn das erste Argument
ein funktionaler Wert ist. Beachte, dass aufgrund der Typisierung ein monadischer Ausdruck
an dieser Stelle nicht auftreten kann.

Die Auswertung — ist nicht-deterministisch, d.h. es konnen mehrere Regeln auf einen Pro-
zess anwendbar sein, allerdings kann pro Thread = < e stets nur eine Regel anwendbar sein.
Wir nehmen an, dass die Auswertung irgendeine der anwendbaren Regeln ausfiihrt. Wir neh-
men aufSerdem an, dass nur wohlgeformte Prozesse reduziert werden diirfen und dass die Aus-
wertung stoppt wenn ein erfolgreicher Prozess erreicht wird:

Definition 6.3.2. Ein wohlgeformter Prozess P ist genau dann erfolgreich, wenn er von der Form

main ;-
VT1,...,Tn.T < returne | P’ist.

., CHF+ CHF,* . . . oy . e .. CHF
Mit und bezeichnen wir die transitive bzw. reflexiv-transitive Hiille von —, oder

anders ausgedriickt T, steht fiir beliebig viele aber mindestens eine Reduktion und LN
steht fiir 0 oder mehr Reduktionen.

Aufgrund der nichtdeterministischen Reduktion reicht es zur Beurteilung des Verhaltens eines
Prozesses nicht aus, nur danach zu schauen, ob es eine Reduktionsfolge gibt, die in einem er-
folgreichen Prozess endet, sondern es muss auch betrachtet werden, ob man (durch Reduktion)
zu einem Prozess gelangen kann, der sozusagen fehlerhaft ist und nicht mehr in einen erfolg-
reichen Prozess uiberfiihrt werden kann. Wir fiihren daher zwei Konvergenzbegriffe fiir Prozesse
ein. Der erste Begriff legt fest, ob es moglich ist, einen Prozess zu einem erfolgreichen Prozess
zu reduzieren. Der zweite Begriff legt fest, ob nach beliebiger Reduktion der Prozess immer
noch konvergieren kann.

Definition 6.3.3. Ein Prozess P may-konvergiert genau dann, wenn er mit beliebig vielen Re-
duktionen in einen erfolgreichen Prozess iiberfiihrt werden kann. Wir schreiben dann P|cyr und
definieren dies formal als

Plepr genau dann, wenn 3P’ - P <25 P’ und P ist erfolgreich

Ein Prozess P should-konvergiert genau dann, wenn er nach beliebig vielen Reduktionen may-
konvergent verbleibt. Wir schreiben dann Pl| cgxr und definieren dies formal als

CHF,*
—— P' = P'lcpr

Plcyr genau dann, wenn VP’ : P
In der Literatur findet sich noch ein weiterer Konvergenzbegriff: Die sogenannte Must-
Konvergenz: Ein Prozess P ist must-konvergent, wenn er should-konvergent ist und es keine

unendliche lange Reduktion P <& P, &5 p, <& Py .. gibt. Der Begriff unterscheidet sich
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von der Should-Konvergenz bzgl. der unendlichen langen Reduktionen, da es durchaus should-
konvergente Prozesse gibt, die unendlich lange reduzieren konnen. Betrachte z.B. den Prozess
P definiert als

P =1 &2 future (loopPut True) >>= \_.future (loopPut False)>>= \_.loop
| loop = takeMVar x >>=
A_.takeMVar xz >>=
Aw.casepyy w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar z z >>= A_.loopPut z
| zm—

Der Main-Thread erzeugt zunachst zwei nebenlaufige Threads, wobei der erste wiederholt ver-
sucht True in die MVar z zu schreiben und der zweite wiederholt versucht Fal se in die MVar x
zu schreiben. Der Main-Thread fiihrt danach wiederholt das folgende aus: Er liest zweimal die
MVar und schaut sich das zweite Resultat an: Ist dieses True, so terminiert der Main-Thread
sofort. Ist das Resultat Fal se, so geht die Schleife weiter.

Daher lasst sich leicht nachvollziehen, dass es ein Interleaving gibt, sodass der Main-Thread
stets Fal se als zweites Resultat liest und daher endlos reduziert werden kann. Trotzdem gibt
es stets die Moglichkeit noch in einem erfolgreichen Prozess zu enden. Daher ist P zwar should-
konvergent, aber nicht P must-konvergent. Wir betrachten die Must-Konvergenz nicht weiter,
da sie beweistechnisch eher schwierig handhabbar ist und sich trotz dieser feinen Unterschiede
dhnlich zur Should-Konvergenz verhalt.

Zur Verdeutlichung der Reduktion CHF zeigen wir einige mogliche Reduktionsschritte fiir den
Prozess P:

P := x &= future (loopPut True) >>= \y;.future (loopPut False) >>= \y,.loop
| loop = takeMVar x >>=
Ays.takeMVar xz >>=
Aw.casepy, w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar x z >>= \_.loopPut z
| 2m —

CHF, fork main
—

x < return x; 3= \yj.future (loopPut Fal se) >>= \y,.loop
| loop = takeMVar x >>=
Ays.takeMVar x >>=
Aw.casepy, w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar x z >>= A_.loopPut z
| zm — | 2y <= (loopPut True)

CHF,lunit main
E—

x <= (\yj.future (loopPut False) >>= \y,.loop) z;
| loop = takeMVar x >>=
Ays.takeMVar x >>=
Aw.casepy, w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar x z >>= \_.loopPut z
| zm — | 2y < (loopPut True)
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CHF,lbeta main
_—

CHF, fork
—_—

x <= future (loopPut Fal se) >>= \y,.loop
| loop = takeMVar x >>=
Ays.takeMVar x >>=
Aw.casepy, w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar = z >>= A _.loopPut z
| zm — | 4 <= (loopPut True) | y; = x4

o 220 return xp >>= Ays.loop
| loop = takeMVar x >>=
Ays.takeMVar xz >>=
Aw.casep,y, w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar x z >>= \_.loopPut z
| xm— | z; <= (loopPut True) | x¢ < (loopPut False) | y1 = x;

CHF,lunit main
x <= (Aya.loop) x ¢
| loop = takeMVar z >>=
Ays.takeMVar x >>=
Aw.casepy, w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar x z >>= \_.loopPut z
| xm — | 2y <= (loopPut True) | xy < (loopPut False) | y1 = x;
CHF,lbeta " & loop
| loop = takeMVar x >>=
Ay3.takeMVar ¢ >>=
Aw.Ccasep,y, w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar = z >>= A_.loopPut z
| xm — | z; <= (loopPut True) | x¢ < (loopPut False) | y1 = x; | y2 = xf
CHECPET, DA 7 s ],

CHF,cpcx
—_—
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| loop =11 >= I
| I{ = takeMVar x
| lo = \ys.takeMVar x >>=
Aw.casepyy w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar = z >>= A_.loopPut z
| xm— | 2, <= (loopPut True) | x¢ < (loopPut False) | y1 = x; | y2 = xf

main

r <= (takeMVar [} ;) >>= Iy
| loop =11 >= I
| I{ = takeMVar l171 | l171 =x
| lo = \ys.takeMVar x >>=
Aw.casepyy w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar = z >>= A_.loopPut z
| xm— | 2, <= (loopPut True) | x¢ < (loopPut False) | y1 = x; | y2 = xf

242 D. Sabel, Skript Nebenldufige Programmierung, WS 2020/21



6.3 Ein Shared-Memory-Modell: Der CHF-Kalkiil

CHF, i
Py ¢ E2L (takeMVar z) >>= Iy

| loop =11 >= 1y
| Iy =takeMVar iy i | i1 ==
| lo = Ays.takeMVar x >>=
Aw.casepy, w of (True — return True) (False — loop)
| loopPut = Az.putMVar x z >>= \_.loopPut z
| xm — | z; <= (loopPut True) | x¢ < (loopPut False) | y1 = x; | y2 = xf

Dieses Beispiel zeigt, dass die Reduktion syntaktisch ziemlich komplex ist und grofSe Prozes-
se dabei entstehen. Dies geschieht insbesondere durch die Reduktionen, die neue Bindungen
(aufgrund des Sharing) erzeugen.

Wir fiihren noch Notationen fiir die Negation der May- und der Should-Konvergenz ein:

Definition 6.3.4. Sei P ein Prozess. Wenn P nicht may-konvergent ist, so sagen wir P ist must-
divergent und schreiben dies als P\, cyr. Wenn P nicht should-konvergent ist, so sagen wir P ist
may-divergent und schreiben dies als Pt cyp.

CHF ,*

Satz 6.3.5. Fiir alle Prozesse P gilt: Pt cyp < 3P’ : P —— P’ A P\\caF

Beweis. Ptcopp ist dquivalent zu — Pl oy, was wiederum dquivalent zu —(VP’ : P g pl—
P’ | cnr) ist. Durch pridikatenlogische Umformung erhalten wir zundchst (3P : —(P <22
CHF, %

P' — P'lcnr)), anschliefend (3P : P —— P’ A P'=(cnr)) und schliefSlich da Must-

CHF %

Divergenz die Negation der May-Konvergenz ist (3P’ : P —— P’ A P opr). O

Satz[6.3.5| zeigt, dass man fiir may-Divergenz (genau wie fiir May-Konvergenz) Induktion ver-
wenden kann, da nur eine endliche Reduktionsfolge betrachtet werden muss.

6.3.4 Gleichheit von Prozessen

Nachdem wir nun die Auswertung von Prozessen definiert haben, stellt sich die Frage, welche
Prozesse man in CHF als ,gleich® bzw. als ungleich betrachten soll. Wir verwenden fiir den
Begriff der Gleichheit die kontextuelle Gleichheit, wobei wir aufgrund des Nichtdeterminismus
nicht nur testen, ob ein Prozess terminieren kann, sondern zuséatzlich die Should-Konvergenz
betrachten.

Definition 6.3.6. Die kontextuelle Approximation <y auf Prozessen ist definiert als: P, <cyp
P, genau, dann wennP, < .. P> und P, <. P>, wobei

P <., P> genau dann, wenn VD € PC : D[P\ || cur = D[]l chr
P <yopyr P> genau dann, wenn VD € PC : D[P} cur = D[P cur

Oder informell ausgedriickt: P, approximiert P, kontextuell, wenn das Konvergenzverhalten von P,
beziiglich May- und Should-Konvergenz mindestens genauso gut ist wie das Konvergenzverhalten
von P;.

Die Kontextuelle Gleichheit (oder alternativ: Kontextuelle Aquivalenz) ~ crr auf Prozessen ist de-
finiert als:
Py ~cpr Py genau dann, wenn Py, <cpp Pound Py <cpr Pi
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Wiirde man die Gleichheit ausschliefSlich auf May-Konvergenz aufbauen, so konnte man offen-
sichtlich verschiedene Prozesse nicht unterscheiden. Wir betrachten als Beispiel die Prozesse
Pl, Py

Py := vz.(z 2= return True)
P2 = V‘TyzaylayQalOOp'
main

(z <= takeMVar z >>= \w.casep,, w (True — return True) (False — loop)
| loop = loop | y1 < putMVar = False | y, < putMVar = True | zm —)

Man kann leicht nachvollziehen, dass D[P;] fiir jeden Prozesskontext D direkt erfolgreich ist,
also auch may-konvergent ist. Fiir D[P,| kann man stets eine Reduktionsfolge angeben, in wel-
cher der Thread y; den Wert True in die MVar z schreibt und der Main-Thread nach einigen
Schritten mit return True endet. Darum gilt auch fiir alle D-Kontexte D[P;]| cxr und daher
sind P, und P; beziiglich der kontextuellen Gleichheit aufgebaut nur aus der May-Konvergenz
nicht zu unterscheiden. Unser Begriff der kontextuellen Gleichheit unterscheidet P, und P je-
doch, da z.B. im leeren Kontext Pl oyr, aber - P\l cgr denn wir konnen so reduzieren, dass y-
den Wert Fal se in die MVar x schreibt, danach kann der Main-Thread nicht mehr erfolgreich
werden.

Auch die alleinige Betrachtung der Should-Konvergenz reicht nicht aus: Wahle P, :=

vz, loop.(z €= loop) | loop = loop) und P, wie vorher. Dann kann man zeigen, dass weder
D[P ] noch D[P;] should-konvergent fiir jeden beliebigen Prozesskontext D sind. Daher wiren
beide Prozesse gleich bzgl. der kontextuellen Gleichheit, die nur auf Should-Konvergenz testet.
Da P, auch nicht may-konvergent ist und P, jedoch may-konvergent ist, unterscheidet unsere
Definition der kontextuellen Aquivalenz beide Prozesse.

6.3.5 Fairness

Die bisher definierte Standardreduktion von CHF beachtet keinerlei Fairness, insbondere auch
nicht die Fairnessannahme aus Abschnitt[1.5.1l Z.B. erlaubt daher die Standardreduktion den
Prozess .

r <= takeMVar z | zmTrue | y < loop | loop = loop

unendlich lange zu reduzieren, indem immer Thread y einen Schritt machen darf, aber nie
Thread z:

main

x <= takeMVar z | zmTrue | y<loop | loop = loop

S0Py p 22N takeMVar z | zmTrue | y < loop | loop = loop
EDP, 5 Z20 takeMVar z | zmTrue | y< loop | loop = loop
5P, 4 22N takeMVar z | zmTrue | y<=loop | loop = loop

CHF,cp
S

Die (cp)-Reduktion kopiert dabei stets die Variable loop. Fiir eine echte Implementierung wire
diese unfaire Reduktionsfolge nicht wiinschenswert, und man wiirde Fairness fordern. Wir for-
malisieren nun den Begriff der fairen Auswertung, wobei wir auch alternative Definitionen fiir
die Begriffe May- und Should-Konvergenz einfiihren.

Definition 6.3.7. Fiir einen Prozess P sei M(P) die Menge aller maximalen Reduktionsfolgen

bzgl. der Reduktion <=, d.h. alle endlichen Reduktionsfolgen, die mit P starten und mit einem
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irreduziblen Prozess enden, sowie alle unendlich langen Reduktionsfolgen, die mit P starten. Mit
M (P) notieren wir die Menge aller unendlich langen Reduktionssequenzen aus M(P), und mit
M*(P) die Menge aller endlichen Reduktionsfolgen aus Mp (d.h. M“(P) = M(P) \ M*(P) und
M*(P) = M(P)\ M“(P)).

Mithilfe dieser Notation lassen sich May- und Should-Konvergenz auch wie folgt alternativ —
aber gleichwertig zur vorherigen Definition — definieren:

Definition 6.3.8.

e Ein Prozess P ist genau dann may-konvergent, wenn M*(P) eine Folge enthilt, die mit einem
erfolgreichen Prozess endet.

* Ein Prozess P ist genau dann should-konvergent, wenn alle Folgen aus M*(P) mit einem er-
folgreichen Prozess enden und fiir jede unendliche Folge S € M“(P) gilt: Fiir jeden endlichen
Prdfix S" von S gibt es eine endliche Reduktionsfolge S” € M*(P), sodass S’ ein Prdfix von
S" ist. Als Bild dargestellt:

S e M“(P)
S’ —_—
S" e M*(P) )

Man kann leicht nachvollziehen, dass diese Definition der urspriinglichen Definition von May-
und Should-Konvergenz entspricht.

Um nun Fairness zu formalisieren, legen wir zunachst fest, wann ein Thread ausfiihrbar ist: Fiir
einen Prozess P = D[z < ¢] ist der Thread x ausfiihrbar, wenn es eine Reduktion P <= P’ gibt,
die entweder innerhalb des Ausdrucks e reduziert, oder eine Reduktion ausfiihrt, an der Thread

x beteiligt ist (z.B. eine MVar liest oder schreibt, oder in e wird der Wert einer Bindung kopiert).
Nun definieren wir, wann an eine Reduktionsfolge unfair ist:

Definition 6.3.9. Fiir einen Prozess P ist die Reduktionsfolge S € M(P) unfair, wenn S einen
unendlich langen Suffix S’ hat, in welchem ein Thread x unendlich oft ausfiihrbar ist, aber niemals
reduziert wird. Eine Reduktionsfolge, die nicht unfair ist, bezeichnen wir als faire Reduktionsfolge.

Beachte, dass daher alle endlichen Reduktionsfolgen stets fair sind. Wir definieren nun faire
May- und Should-Konvergenz:

Definition 6.3.10. Fiir einen Prozess P sei M ;(P) die Menge aller fairen Reduktionsfolgen, die mit
P starten. Ferner sei M (P) die Menge aller endlichen fairen Reduktionsfolgen fiir P und M¢$(P)
die Menge aller unendlich langen fairen Reduktionsfolgen. Faire May- und Should-Konvergenz sind
nun genauso definiert wie May- und Should-Konvergenz in Definition |6.3.8, wobei die Mengen
M(P), M*(P), M“(P) durch die fairen Mengen My(P), M}(P), M5 (P) ersetzt werden:
* Ein Prozess P ist genau dann fair may-konvergent (geschrieben als P cyr,f), wenn M}(P)
eine Folge enthdilt, die mit einem erfolgreichen Prozess endet.

* Ein Prozess P ist genau dann fair should-konvergent (geschrieben als Pl cpr, ), wenn alle
Folgen aus M;(P) mit einem erfolgreichen Prozess enden und fiir jede unendliche Folge S €
M$(P) gilt: Fiir jeden endlichen Prifix S von S gibt es eine faire endliche Reduktionsfolge
S" € M3} (P) sodass S' ein Prifix von 5" ist.
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Da jede endliche Reduktionsfolge auch fair ist, folgt sofort M*(P) = M3 (P) und daher auch:
Satz 6.3.11. Fiir alle Prozesse P gilt: Plcyr <= Plcur -

Wir betrachten nun die Should-Konvergenz und zeigen zunichst die einfache Richtung:
Lemma 6.3.12. Fiir alle Prozesse P gilt: Wenn P\ cyr, dann gilt auch Pl cur ¢

Beweis. Sei P ein Prozess mit Pl cgr. Wir zeigen Pllcpr ¢. Da jede endliche Reduktionsfolge
beginnend mit P auch eine faire Reduktionsfolge ist, gilt M7} (P) = M*(P) und da alle Folgen
in M*(P) mit einem erfolgreichen Prozess enden, enden auch alle Folgen aus M3 (P) in einem
erfolgreichen Prozess.

Sei S € M¢(P) eine unendliche Folge. Da M%(P) C M“(P), gilt auch 5 € M*“(P). Sei nun
S’ ein endlicher Préfix von S. Dann gibt es eine Folge 5" € M*(P), sodass S’ ein Prifix von
S" ist. Da M*(P) = M3(P) folgt sofort S” € M3 (P). Da S, 5" beliebig gewdhlt wurden, gilt
Pl ogr f- O

Die Riickrichtung zu zeigen, d.h. dass aus fairer Should-Konvergenz auch die normale Should-
Konvergenz folgt, ist etwas aufwéandiger. Deshalb zeigen wir zunéchst einen Hilfssatz, der be-
sagt, dass man fiir jeden Prozess mindestens eine faire Reduktionsfolge angeben kann.

Lemma 6.3.13. Fiir jeden Prozess P gibt es eine Reduktionsfolge S € M(P).

Beweis. Wenn es eine endliche maximale Reduktionsfolge beginnend mit P gibt, dann sind wir
fertig und die Aussage stimmt. Anderenfalls gibt es nur unendlich lange Reduktionsfolgen fiir
Prozess P. Ziel ist es jetzt zu zeigen, dass diese nicht alle unfair sind. Es reicht zu zeigen, dass
es eine faire Reduktionsfolge gibt, die wir wiefolgt erzeugen: Wir merken uns fiir jede MVar x
zwei FIFO-Queues:

» Eine take-Queue fiir blockierte takeMVar-Operationen (d.h. die Liste der dazugehorigen
Futures)

» Eine put-Queue fiir blockierte putMVar-Operationen.
AufSerdem ordnen wir die Threads in einer weiteren FIFO-Queue O.
Jede Reduktion wird nun nach dem folgenden Schema durchgefiihrt:
Sei z die erste Future in Q:

» Wenn der zu x zugehorige Thread ausfiihrbar ist, und die Reduktion ist keine (tmvar)-
oder (pmvar)-Reduktion, dann reduziere den zugehorigen Thread und schiebe anschlie-
fend z an das Ende der Queue Q. Wenn im Anschluss der Thread x eine takeMVar- oder
putMVar-Operation durchfiihren will, dann hinge z zusatzlich an das Ende der entspre-
chenden take- oder put-Queue an. Wenn ein neuer Thread durch eine (fork)-Reduktion
erzeugt wird, dann wird dieser Thread ebenfalls an das Ende der Queue Q angehangt (und
entsprechend an eine take- oder put-Queue, wenn der neue Thread eine takeMVar- oder
putMVar-Operation durchfiihren will).

» Wenn der zu x zugehorige Thread eine (tmvar)- oder (pmvar)-Reduktion durchfiihren
kann, und der Thread der erste in der take- bzw. put-Queue ist, dann wird die Reduktion
durchgefiihrt. AnschliefSend wir der Thread aus der take- bzw. put-Queue entfernt und
an das Ende der Queue Q gehangt.
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» Wenn der zu x zugehorige Thread nicht ausfiihrbar ist, oder aber eine (tmvar)- or (pmvar)-
Reduktion durchfiihren kann, aber nicht am Anfang der zugehorigen take- bzw. put-
Queue steht, dann wird der Thread x an das Ende der Queue Q gehéngt (und nicht re-
duziert).

Wir zeigen nun, dass auf diese Weise keine unfaire Reduktionsfolge startend mit P entstehen
kann. Es ist unmoglich, dass es einen unendlich langen Suffix gibt, in der ein Thread ausfiihbar
ist, aber nie reduziert wird: Dies sichert die FIFO-queue Q zu, wobei bei (tmvar) und (pmvar)-
Reduktionen evtl. mehrere Durchldufe durch die FIFO-Queue erforderlich sind. Die Anzahl der
Durchldufe ist jedoch durch die entsprechende take- bzw. put-Queue beschrankt. O

Korollar 6.3.14. Sei S eine endliche Reduktionssequenz startend mit Prozess P. Dann gibt es eine
faire endliche Reduktionssequenz S' € M(P), sodass S ein Prdfix von S’ ist.

Beweis. Wir fithren zunéchst P 2 P’ aus, und hiangen anschliefSend die faire Reduktionsse-
quenz entsprechend Lemma|6.3.13|startend mit P’ daran. Die entstehende Reduktionssequenz

ist offensichtlich fair, da P 5, P’ nur eine endliche Sequenz ist. O

Nach dieser Vorabeit konnen wir zeigen, dass faire Should-Konvergenz auch die normale
Should-Konvergenz impliziert:

Lemma 6.3.15. Fiir alle Prozesse P: P\\cyr y = Pl cnr.

Beweis. Nehme an, dass P | cpp s gilt. Sei S € M(P). Wenn S eine endliche Reduktionsfol-
ge ist (d.h. § € M*(P)), dann gilt auch S € M}(P) und da P{cpr,r muss S mit einem er-
folgreichen Prozess enden. Wenn S eine unendliche Reduktionsfolge ist (d.h. S € M¥(P)),
dann wihle einen beliebigen endlichen Prifix S’ von S. Korollar[6.3.14]zeigt, dass es eine faire
Reduktionssequenz S” € M (P) gibt, sodass S’ ein Prifix von S” ist. Wenn S endlich ist,
dann muss S” mit einem erfolgreichen Prozess enden, und S” € M(P) muss ebenso gelten,
da M;(P) C M(P). Wenn S” eine unendliche Folge ist, dann folgt aus Pl cxr f, dass es eine
endliche Folge 5" € M(P) gibt, die S’ als Prifix hat und die in einem erfolgreichen Pro-
zess endet. Wiederum muss gelten S € M*(P), da M;(P) C M(P). Dawir S,5’, S” beliebig
gewdahlt haben, folgt P| cyr. O

Insgesamt haben wir daher gezeigt:
Theorem 6.3.16. Fiir alle Prozesse P gilt: Pl cyr <= Plcur,f und Pllcyr <= Plcur s
Da die Konvergenzpradikate durch Fairness nicht verandert werden, gilt auch:

Theorem 6.3.17. Kontextuelle Aquivalenz in CHF bleibt unverdndert, wenn unfaire Reduktions-
sequenzen verboten sind.

Der Vorteil dieser Aussage ist, dass wir Programmgleichheiten beweisen konnen, ohne explizit
auf Fairness zu achten. Alle Gleichheiten gelten jedoch auch fiir den Auswerter, der fair aus-
wertet. Tatsachlich ist die Betrachtung aller (auch der unfairen) Reduktionsfolgen wesentlich
einfacher, als sich ausschliefllich auf die fairen Folgen zu konzentrieren, da die Fairness stets
erfordern wiirde, die gesamte Folge aufeinmal zu betrachten.
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6.3.6 Korrektheit von Programmtransformationen

Eine Programmtransformation ist eine bindre Relation auf Prozessen, d.h. sie formt Pro-
zesse in andere Prozesse um. Z.B. kann dies zur Programmoptimierung (z.B. durch par-
tielle Auswertung oder Entfernen von nicht mehr benotigtem Code) dienen. Eine Trans-
formation 7' ist genau dann korrekt, wenn fiir alle (P, ) € T gilt P, ~cgp P». Kor-
rektheit zu zeigen erfordert daher, kontextuelle Gleichheit nachzuweisen. Im Allgemei-
nen ist es einfach, kontextuelle Gleichheit von zwei Prozessen P, P, zu widerlegen, denn
man muss nur einen Kontext D finden, fiir den D[P;] und D[P»] unterschiedliches Kon-
vergenzverhalten bzgl. May- oder Should-Konvergenz aufweisen. Z.B. sind die Prozesse
P, = z<returnTrue und P, := x<returnFalse kontextuell verschieden, da fiir

D=y L0 casepo © (True — returnTrue) (False — letrecw =w inw) | [] gilt:

D[P} cur aber D[Pt cur

Der Beweis von kontextueller Gleichheit ist im Allgemeinen wesentlich schwieriger, da
alle Kontexte untersucht werden miissen, und dies unendlich viele Kontexte sind. Da
das Halteproblem unentscheidbar ist, folgt auch sofort das im Allgemeinen kontextuel-
le Gleichheit (und Ungleichheit) unentscheidbar ist, denn die Frage, ob die Gleichung

P ~cyr v €2= letrec y = y iny) fiir einen Prozess P gilt, genau das Halteproblem lost.
Trotzdem kann man fiir manche Prozesse natiirlich kontextuelle Gleichheit bzw. Ungleichheit
nachweisen.

Wir beweisen im Folgenden einige Gleichheiten.

Satz 6.3.18. Die Reduktionen (CHF,lunit), (CHF,nmvar), (CHF, fork), (CHF,unlO),
(CHF ,mkbinds) sind korrekte Programmtransformationen.

Beweis. Seien Pj, P, Prozesse sind mit P] % Pj wobei a € {(CHF,lunit), (CHF ,nmvar),
(CHF, fork)} und P, = D[P{] und P, = D[Py] fiir einen PC-Kontext D. Wir miissen vier Rich-
tungen zeigen:

1. Pllecur = Palconr

2. Plcur = Pilcur

3. Pllour = Pollcnr

4. Pllegr = Pillonr
Untersucht man alle Uberlappungen der Form P, A p g P,, indem man alle Félle fiir die
Standardreduktion durchgeht, so stellt man fest, dass die Reduktion und die Transformation

,vertauschbar sind, d.h. es gibt einen Prozess Ps, sodass Py = P &T P, oderals sogenanntes
Gabeldiagramm dargestellt:

]314‘1>]D2
|
CHFl | CHF
y
Po-->Ps3

Wir werden diese Eigenschaft im folgenden benutzen.

1. Plxl/CHF — PQJ/CHF: Wir nehmen an, dass PleCHF gﬂt, d.h. P1 ﬂ) P171 ﬂ ce ﬂ) Pl,n

und zeigen P, cgyr mit Induktion iiber n. Fiir die Induktionsbasis sei n = 0. Dann ist P;
ein erfolgreicher Prozess und daher irreduzibel, d.h. die Aussage gilt. Fiir den Induktions-

schritt wenden wir das Gabeldiagram auf P, ; <~ P, % Pyan.D.h. P; & P3 <& P
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Da P, in weniger als n Schritten konvergiert, diirfen wir aus der Induktionshypothese
schliefSen P3| cgr. Da P LNy o) folgt sofort auch P>l cyp.

2. Pylcugr = Pilconr: Dies gilt sofort, da die Transformation P, < P, auch eine Stan-
dardreduktion ist, und daher eine konvergente Reduktionsfolge fiir P, verlangert werden
kann zu einer konvergenten Reduktionsfolge fiir P;.

3. Pllecyr = Pylcopr: Wir zeigen die dquivalente Aussage Ptoyr = P Tcnr: Dies
ist jedoch offensichtlich, da die Transformation P; % P» auch eine Standardreduktion in

CHF ist.
4. Pollegr = Pillopr: Wir zeigen die dquivalente Aussage Py Tcyr = P>Tcnr: Neh-
CHF CHF CHF . . . . .
mean P, — Pi1 — ... — Py, wobei P ,, ein must-divergenter Prozess ist. Wir

zeigen P»1cgr mit Induktion {iber n. Fiir n = 0 ist P; schon must-divergent. Dann zeigt
Teil (2) dieses Beweises, dass P, auch must-divergent ist (denn Pl cyr = Pilopgr ist
dquivalent zu Py cyr = Paftopr). Flir den Induktionsschritt wenden wir das Gabel-
diagramm auf P; <~ P, % Pyan.Dh. Py % P3 <& P,. Da Py, in weniger als n
Schritten in einen must-divergenten Prozess liberfiihrt werden kann, diirfen wir aus der

Induktionshypothese schliefsen Pstcpr. Da Py Py folgt sofort auch Pyt copr.
O

6.3.7 Gleichheiten und Programmtransformationen fiir Ausdriicke

Wir erweitern zunachst die kontextuelle Gleichheit auf Ausdriicke. Seien CC alle Prozesse, die
an einer Ausdrucksposition ein Loch haben.

Definition 6.3.19. Kontextuelle Approximation < oy und kontextuelle Gleichheit ~ oy fiir gleich
getypte Ausdriicke ist in CHF definiert also: <cup:= < pp N [yopr UNd ~cur:= <cur N >cHr,
wobei fiir Ausdriicke e, es vom Typ 7:

el SLCHF €9 gdw. V(C[-T] € CC: C[el]\LCHF — (C[GQH/CHF
e1 <y,cnr e2 8dw. VC[.7] € CC: Clei[lcur = Cle2ll cnr

Ein Programmtransformation 7" auf Ausdriicken ist eine binédre Relation auf Ausdriicken, sodass
fiir (e1,e2) € T stets gilt e; uns ey sind vom gleichen Typ. Eine Programmtransformation 7'
auf Ausdriicken ist korrekt, gdw. fiir alle (e1,e3) € T gilt e ~cpr e2. In (Sabel & Schmidt-
SchaufS, 2011a) wurde die Korrektheit von einigen Programmtransformationen gezeigt. Wir
verzichten an dieser Stelle auf eine vollstindige Auflistung. Erwdhnenswert ist jedoch, dass
die drei monadischen Gesetze in CHF gelten:

Satz 6.3.20. In CHF gelten fiir alle (korrekt getypten) Ausdriicke ey, eo, e die folgenden Gleichhei-

ten:
return e; >>= eg ~CHF €2€1

e1 >>= Ax.returnzx ~CHF €1
e1 = (Mr.(ea x D= e3)) ~cur (e1 D= ey) = e3

6.4 Quellennachweis

Zum Lambda-Kalkiil gibt es viele Quellen. Ein nicht ganz leicht verstindliches Standardwerk
ist (Barendregt, 1984). Ein gute Einfiihrung ist in (Hankin, 2004) zu finden. Zum =-Kalkiil sind
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(Milner, 1999) und (Sangiorgi & Walker, 2001) die Standardwerke. Die Kodierung des Lambda-
Kalkiils in den w-Kalkiil ist aus (Milner, 1992) entnommen. Die Kodierung des synchronen r-
Kalkiils in den asynchronen r-Kalkiil stammt aus (Boudol, 1992). Die Gleichheitsdefinitionen
sind im Wesentlichen in (Sangiorgi & Walker, 2001) nachzulesen.

Der CHF-Kalkiil mit Futures wurde in (Sabel & Schmidt-Schauf§, 2011al; [Sabel & Schmidt-
SchaufS, 2011b) eingefiihrt und analysiert. Weitere Resultate und Untersuchungen zum CHF-
Kalkiil sind in (Sabel & Schmidt-SchaufS, 2011c|;/Sabel & Schmidt-Schauis, 2012}; Sabel, 2012}
Schmidt-Schauf et al., 2018) zu finden. Arbeiten zur kontextuellen Aquivalenz mit may- und
should-Konvergenz (insbesondere der hier verwendeten Definition der should-Konvergenz)
sind in (Carayol et al., 2005}; Rensink & Vogler, 2007; Niehren et al., 2007); |Sabel & Schmidt-
Schaufs, 2008};/Sabel, 2008;|[Schmidt-Schauf$ & Sabel, 2010) zu finden.
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