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1 Introduction

{ notion de programmes concurrents

{ mantique d’entrelacement

{ adequation de cette £mantique aux dierents types de sysemes concurrents (sysemes
multi-taches, sysemes multi-processeurs, sysemes distribles)

{ importance de la notion d’atomicie (de certaines instructions ou groupes d’instructions)

{ utilisation de la logique temporelle LTL (de temps lireaire) pour la speci cation {
lenone { de proprees sur les executions des sysemes

Dans la suite, on va distinguer les algorithmes d’exclusion mutuelle en fonction de la

nethode utilisee par les processus pour communiquer. Il 'y a :

{ les algorithmes utilisant des variables partagees : tous les processus ont aces en lec-
ture comme en ecriture a ces variables partagees (on parle de variables \Multiple-
Reader/Multiple-Writers"). C’est le cas des algorithmes de Dekker et Peterson.

{ les algorithmes a les processus utilisent des variablegropres : tous les processus ont
aces en lecturea ces variables mais seul un processus (le propretaire) peut modi er
une variable donree (on parle de variables \Multiple-Reader/Single-Writer"). C'est le
cas de l'algorithme de la Boulangerie.

{ les algorithmes distribltes bases sur la communication par messages.

Dans le cours, nous verrons aussi d’autres approches bases sur I'utilisation de ssmaphores,
de moniteurs ou d’instructions \Test-and-set".

2 Exemples de programme concurrent

La gure 1 cecrit un programme concurrent P compos de deux processus, chacun contient
des instructions qui manipulent une variable partagge x.

int x := 2 /I variable partage
-- Proc. A
al: x = x+1 -- Proc. B
az2: X = x+2 bl: x = x*3
a3: end b2: end

Figure 1 { Programme P

Quel est le comportement deP ? Quelle est la valeur nale dex apes I'execution de P ?
Pour epondre a ces questions, il faut xer des conventions sur ce que signi e I'execution
concurrente de ces processus. Ici on on supposera gu’une telle execution consiste en em
trelacement des actions de chaque processus : chaque processus execute une ou plusieurs
instructions, puis c’esta un autre d’avancer etc. Les instructions sont donc execuees les unes
a la suite des autres et non pas en méme temps...Cette mantique repose sur une notion
importante : les instructions atomiques Une instruction atomique est une instruction qui ne
peut &tre interrompue : une fois commenee, elle est execuee compétement. Par exemple, on
peut supposer que la lecture du contenu d’'une variable ou son a ectation sont des ogerations



atomiques (on parle de registres atomiques). Mais qu’en est-il d’'une instruction comme=x+1
ou x:=x*3 ? Ici il y a,a la fois lecture de x, calcule d’'une valeur puis a ectation. .. On peut
donc supposer qu'une telle instruction se cecompose en (au moins) deuxetapes : la lecture
de x et son a ectation dans une variable locale au processus, qui sera utilisee pour le calcul,
puis I'a ectation du esultat dans x. On peut donc le repesenter par :

temp = x
X =temp + 1

Un tel choix est important sur le comportement global du prohramme. A titre d’exemple, on
donnea la gure 3 le diagramme detat du programme pe@dent lorsque chaque instruction
al, a2 et bl est consiceee commeetant atomique. Eta la gure 4, on donne le diagramme
detat correspondanta la @mantique utilisant des temp, c'esta-dire au programme P°de la
gure 2.

int x := 2 /I variable partage
-- Proc. A
al: temp = x
al: x := temp +1 -- Proc. B
az: temp = X bl: temp = x
az2: x := temp+2 bl x := temp*3
a2: end b2: end

Figure 2 { Programme P

Figure 3 { Diagramme detats de P.

On voit donc que dans le premier cas® sans variabletemp), les valeurs nales possibles
pour x sont 9, 11 ou 15. Mais pourPO, elles sont :5, 6, 8, 9, 11 et 15!



Figure 4 { Diagramme detats de P°

Le choix des instructions atomiques est donc important, il in ue directement sur le com-



portement des programmes concurrents. Il n'y a pas de egle absolue. En fait, cela cepend du
langage, du compilateur et de la machine. On peut aussi faire des choix dierents pour avoir
un programme plus ou moins abstrait. En gereral il est raisonnable deviter les instructions
manipulant plusieurs variables (ou occurrence de variables) pouvant modiees et lues par
plusieurs processus (par exemple, darB, les instructions sont probematiques carx apparat
plusieurs fois dans chacune).

Dans la suite, on supposera { sauf indication contraire { que chaque instruc-
tion lisee dans les processus est atomique.

3 [®nitions

On a vu les points suivants :

{ Un programme concurrent est un ensemble ni deprocessus quentiels

{ Chaque processus est cecrit par un ensemble ni dinstructions atomiques

{ BExecuter un programme concurrent consiste a entrelacer des instructions de chaque

processus.

{ Un senario (ou un \calcul") est une ®quence d'instructions de chaque processus

esultant d’'un entrelacement des instructions de chaque processus.

Chaque processus dispose d'upointeur d’instruction (ou compteur de programme ou
pointeur de contréle) designant la prochaine instruction devant étre execuee. Au cours
d’'une eecution d’'un programme concurrent, la prochaine instruction est choisie parmi celles
poinkes par un des pointeurs de contrbleur.

On formalise ici quelques ¢k nitions lees au diagramme detats d’'un programme concur-
rent :

B nition 1 { Letat d'un programme concurrent P est unn-uplet contenant : un poin-
teur d’instruction (indiquant la prochaine instruction devant étre execuee) par proces-
sus et une valeur pour chaque variable (locale ou partagee).

{ Si s; ets, sont deuxetats d’'un programme P, alors s, peut étre le successeur de;
(noe s1! p sp) si sy corresponda la transformation de s; par I'application d’'une ins-
truction poinee dans s;. On dit aussi qu'il existe une transition entre s; et s;.

Par exemple, pour le programmeP utilie peedemment, on avait (az;b;;3)! p (as;bl;5)
(voir la gure 3).

{ Le diagramme detats de P est un syseme de transitions (un graphe avecetat initial)
Sp = (S;A;s9) A Sp 2 S est letat initial de P et les ensembles et A sont les plus
petits ensembles \eri ant les proprees suivantes :

{ Si s2 S, alors il existe dansS tous less’tels ques! p s% et
{ 'ensemble A contient toutes les arétes(s; s) telles ques;s°2 Sets! p 0
{ Un chemin dans S est appek un s@nario ou une execution deP.

Les chemins deSp correspondent doncatous les entrelacements possibled’actions de
chaque processus. Ce point est tes important : cela signi e que tout entrelacement est pos-
sible. .. En pratique, ce n’est pas le cas (I'ordonnancement des actions des dierents processus
eponda certaines egles) mais le choix de consicerertous les entrelacements possibles est
robuste : une fois que nous avons prouwe qu’ils \eri ent, tous, les proprees recherctees, nous
savons que le programme kel les \eri era aussi.



Comment cecrire un programme concurrent ? On va utiliser un pseudo-code (comme
en algorithmique) avec des primitives speciales, notammentawait (voir ci dessous) pour
mettre le processus en attente d'une condition. Nous en verrons d’autres lorsque nous nous
ineresserons aux algorithmes bass sur desechanges de messages entre processus. En TP,
on utilisera Java. Nous verrons aussi le langage Promela utilie dans I'outil jSPIN (base sur
I'outil SPIN) :

{ jSPIN : http://stwww.weizmann.ac.il/g-cs/benari/jspin/

{ SPIN : http://spinroot.com/

Les programmes Promela des algorithmes vus en cours seront disponibles sur la page web
du cours : http://www.liafa.jussieu.fr/ ~francoisl/m1tpc.html

Remarque : [linstruction await C est iciequivalentea while : C : skip; A
s'agit d'une attente active ai le processus testera egulerement la valeur de C tant que
celle-ci n’est pasegalea VRAI.

4 Probémes de section critique

Cette partie s'appuie en grande partie sur [1].

Les algorithmes pesenes ne sont pas utilies en vrai (il existe des necanismes de plus
haut niveau pour gerer I'exclusion mutuelle) mais ils illustrent bien les nmecanismes greraux
de la concurrence.

Le probéme. N (N  2) processus executent continuellement (on utilise une boucle in -
nie) deux equences d’instructions :

{ la section non-critique (SNC)

{ la section critique (SC),
On compekte ces deux parties par un pe-protocole @ executer avant d’acedera la SC) et un
post-procole @ executer apes l'acesa la SC).

Les proprees de correction senoncent (de manere informelle) comme suit :

{ exclusion mutuelle : au plus un seul processus peut &tre dans sa section critiquea
un instant donre

{ absence d'inter-blocage : si plusieurs processus essaient en méme temps d’aceder
a leur section critique, alors un d’entre eux doit y parvenir : ils ne peuvent pas se
bloquer mutuellement dans la phase de pe-protocole (voir ci-dessous).

{ absence de famine : si un processus essaie d’entrer dans sa SC, alors il y parvien-
dra

{ attente borree : siun processus attend pour acedera sa SC, alors il y arrivera
et on peut borner le nombre de fois au d’autres processus pourront acedera leur SC
avant P

{ absence de privikge : il n'y a pas de r6le priviege pour un processus, chacun est
traieaegalie. ..

On peut & nir d’autres proprees sur ces algorithmes. Toutes ces proprees ne sont pas
de méme importance : la premere { I'exclusion mutuelle { est la proprete fondamentale de
ces algorithmes, et c’est une propree de strek (on veut \eri er gu'une \mauvaise chose"
n'arrive pas) . L'absence de famine estegalement une propret ck et c’est une propret de
vivacie (\quelque chose de bien doit arriver") .
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Notons aussi qu’il y a un lien entre I'absence d’interblocage, I'absence de famine et I'attente
borree :
att. borree ) abs. de famine) abs. d'interblocage

Nous allons voir plusieurs algorithmes et pour chacun d’entre eux, on \eri era quelles
proprees sont satisfaites.

Pour traiter ce probeme de section critique, nous allons faire des hypotheses importantes
que nous utiliserons par la suite pour prouver la correction de nos algorithmes.

Les hypotleses. Nous faisons les hypotteses suivantes :

1. Nous nous ineressons aux processus structues de la manere suivante :

Boucle in nie de :

{ section non-critique

{ pe-protocole (le processusveut acedera la SC)
{ section critique (le processus y est arriwe)

{ post-protocole (le processus a quite sa SC)

2. On dispose d'un nmecanisme de communication par variables partagees qui vont étre
utilisses dans le pe-protocole et le post-protocole. Ces variables ne sont pas manipuees
en dehors (c’esta-dire dans la SC et la SNC).

3. La section critique ne bloque jamais (on nit toujours par en sortir et par executer le
post-protocole).

NB : cette hypotltese est assez naturelle et facilea garantir si on suppose que la section
critique est une petite quence d'instructionseementaires (contrairementa la SNC).

4. La section non-critique peuteventuellement bloquer (.e. le processus peut s'arréter ou
boucler) et dans ce cas le pe-protocole ne sera plus execue.

5 Algorithmes avec variables partagees et pour deux proces-
sus

5.1 Preuve par analyse du graphe détats

On commence l'algorithmeA; de la gure 5.

int turn := 1 /I variable partage
-- Processus P1 -- Processus P2
loop forever : loop forever :
pl: section NC gl: section NC
p2: await turn==1 g2: await turn==2
p3: section critique g3: section critique
p4: turn:=2 g4: turn:=1

Figure 5 { Algorithme Al

L’icee de I'algorithme est tes simple :a chaque instant la variable turn designe le nunero
du processus dont c’est l¢our d’acedera la section critique. Un processus souhaitant aceder
a la SC doit attendre son tour.



L'instruction p2 de P; est son pe-protocole etp4 est son post-protocole (pourPs, il s’agit
de g2 et g4).

Comment prouver que cet algorithme \eri e la propree d’exclusion mutuelle ? On peut
utiliser deux techniques : on peut montrer cette propree sur le graphe détats de l'algorithme
(une inspection de ce graphe montrera que la propret est assuee) et on peut aussi utiliser
une preuve classique sur I'algorithme. Pour cet algorithme, nous allons utiliser la premere
nmethode. Pour l'algorithme suivant (algorithme de Dekker), nous utiliserons la seconde.

Construction du diagramme détats. Unetat de I'algorithme A1l contient :

{ un pointeur sur la prochaine instruction de Py,

{ un pointeur sur la prochaine instruction de P>,

{ la valeur de turn ,

{ et la valeur des dierentes variables internes de P; et P, utiliees dans les sections

critiques et non-critiques.

Pour repesenter le comportement le au protocole, on peut oublier les variables autres que
turn (car elles n'ont pas d’e et sur les propreesetudees). On va donc repesenter unetat
de l'algorithme par un triplet ( p; q;t) a p est uneement de f p1; p2; p3; p4g, g uneement de
fql;02;93;g4g et t unekment de f1; 2g.

Le graphe detats va contenir tous lesetats de cette forme et des transitions repesentant
I'execution de l'instruction p ou g et conduisanta desetats al les pointeurs ontet misa jour
ainsi que la variableturn . Pour \eri er la propree d’exclusion mutuelle, il sut de \eri er
gu'aucunetat ( p3;g3;1) ou (p3;q3;2) n'est atteignable depuis letat de cepart ( pl;qgl; 1).

Combien peut-il y avoir detats dans le graphe? 4 4 2 = 32. On va le construire de
manere incementale en partant de letat de depart. Cela donne le graphe de la gure 6.

Dans ce diagramme detats, nous avons pecis pour chaque transition, si elle correspondait
au processusP; ou au processud’, enetiquetant la transition avec 1 ou 2.

On peut remarquer que chaque etat a toujours deux ou trois transitions sortantes : au
moins une corresponda I'execution poinee dans P1, et au moins une corresponda celle de
P>. Comme nous ne savons pas si I'execution d’'une section non-critique termine ou boucle,
c'esta-dire si son execution conduita I'instruction suivante ( p2 ou g2), nous sommes obliges
de consickrer les deux possibilies : une boucle sur le mémeetat (le pointeur restant empl ou
gl) ou une transition vers p2 ou g2. .. Les transitions de boucle en SNC sont indiglees avec
des pointiles.

Notons aussi qu'il n’y a que 16etats car les 16 autres ne sont pas accessibles depuis letat
de cepart.

Equie entre processus. Une execution de I'algorithme Al corresponda un chemin (in ni)
dans le graphe detats. Mais l'inverse n’est pas vrai : certains chemins in nis du graphe ne
sont pas de bonnes excutions de l'algorithme. Par exemple, les chemins qui bouclent
in niment dans un uniqueetat avec une transition  pleine correspondenta une execution

in nie soit du pe-protocole de P; (pour lesetats de la forme (p2; ;2)), soit du pe-protocole

de P, (pour lesetats de la forme ( ;g2;1)). Or dans tous ces cas, cela signi erait que I'un
des deux processus est sysematiquement empéche de progresser : ce serait toujours I'autre
qui aurait la main. Ce genre de situation n’est pas acceptable : on souhaite autoriser tous les
entrelacements possibles d'actions des deux processus mais pas I'exclusidrvitam aeternam
d'un des deux processus...Les executions de Al seront donc repesentes par les chemins



) 1

) 1

Figure 6 { Diagramme detats de Al.

equitables au  un processus qui peut avancer, avancera un jour. Dans le diagramme
detats de la gure 6, les deux processus peuvent toujours executer une action,

et donc les cheminsequitables sont les chemins innis a il y a une in nie de
transitionsetiqueees par 1 et une in nie de transitionsetiqueees par 2.

Etude des proprees de l'algorithme. L'analyse du graphe detats de A1 montre claire-
ment que lesetats (p3; g3; 1) et (p3; g3; 2) ne sont pas accessibles.a propréé d'exclusion
mutuelle est donc ‘eriee.

Qu’en est-il des autres proprets ?

{ absence d'inter-blocage : les processus ne peuvent pas se bloquer mutuellement dans
la phase de pe-protocole.
Cette propree est aussi \eriee : une analyse du graphe de la gure 6 montre que
lorsque les deux processus sont ensemble dans leur phase de Pre-protocole, il y en a
toujours un qui peut acedera la SC : Py siturn vaut 1, et P, siturn vaut 2, sachant
que turn vaut toujours 1 ou 2.

{ absence de famine :La question est de savoir sia tout moment lorsqu’un processus se
trouve dans son pe-protocole (.e. quand il souhaite acedera sa SC), alors il y arrivera



un jour.
On ne consicere ici que des eecutions equitables entre processus. Par exemple, on
exclut une execution qui bouclerait sur letat ( p2;g2;1) : car cette boucle consiste a
executer in niment le test turn==2 du processusP,. Dans une excution equitable,
apes un certain nombre (arbitrairement grand) de tours de boucle, le processu$’y
nira toujours par avancer en passant await turn==1 et acederaa (p3;92; 1).
Mais une analyse du graphe de Al montre qu’il est possible de rester bloguer dans
letat ( pl;g2; 1) tout en suivant une eecution equitable (car contenanta la fois des
transitions du processusP; en pointilees et des transitions du processusP,...). Ce
s@nario correspond au cas al le processu®; ne sort pas de sa SNC et ne mettra
donc plus turn a 2, ce qui empécheP, d'acedera sa SC! On a bien sor le méme
phenomene pour P; depuis letat ( p2; q1; 2). On voir ici 'importance de I'hypothese sur
la non-terminaison possible de la SNC.
Dans l'algorithme A1, il y a une famine est possible.

{ attente borree : Cette propret est clairement fausse puisqu’il peut y avoir famine. . .

{ absence de privikge : On peut consicerer que le processu$; est avantage car il est
sar de pouvoir aceder au moins une foisa sa SC contrairementaP.

Dans lI'annexe A, on discute de plusieurs simpli cations possibles pour le diagramme

detats de Al.

5.2 Algorithme de Dekker

On consicere maintenant I'algorithme de Dekker (propo® en 1964) qui est decrita la
gure 7. C'est, semble-t-il, le premier algorithme correct pour esoudre le probeme de section
critique dans ce cadre.

boolean D1 := False /I variables partages
boolean D2 := False
int turn = 1
-- Processus P1 -- Processus P2
loop forever : loop forever :
pl: section NC gl: section NC
p2: D1 := True g2: D2 := True
p3: while (D2 == True) : g3: while (D1 == True) :
p4: if (turn == 2) g4: if (turn == 1)
p5: D1 := False gb: D2 := False
p6: await (turn == 1) g6: await (turn == 2)
p7: D1 := True qr: D2 = True
p8: section critique g8: section critique
p9: turn = 2 q9: turn ;= 1
pl0: D1:=False gl10: D2:=False

Figure 7 { Algorithme de Dekker
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Ieke de l'algorithme. Lorsque P; veut acedera sa SC, il commence par mettreDla
VRAI (signiant ainsia P> son souhait d'y aller). Ensuite si P; constate que P, souhaite
aussi acedera sa SC (.e. D2== True), alors il regarde qui est prioritaire (valeur de turn ) :
si c'est Py, il se met en attente de son tour furn == 1) apes avoir signiea P, gu'il nétait
plus candidata la SC (en mettant Dla FAUX). Apes avoir acedera sa SC, P1 mettra turna
2 (donnant donc la prioriea P3) et remettant Dl1a FAUX.

Voici deux exemples de s@nario pour l'algorithme de Dekker. Les etats successifs du
syseme sont repesentes ligne par ligne mais on ne note que les changements (de pointeur
d’instruction et/ou de variables) :

P, | P, | D1| D2| turn
1 | pl|qgl|? |? 1
2 p2 P, | P, | D1| D2| turn
3 | p3 > 1 |{pl|iql|? |? 1
4 q2 2 q2
5 | p8 3 g3 >
6 q3 > 4 |p2
7 g4 5 | p3 >
8 a5 6 g4
9 g6 ? 7 | p4
10| p9 8 | p3
11| pl10 2 9 g5
12 q7 10 g6 ?
13 (0K} > 11| p8
14| pl ?
15 g8

Pour cet algorithme, nous allons d’abord prouver un premier lemme quienonce plusieurs
invariants dans lesquels on utilise lesetiquettes des instructions §- ou g-) pour indiquer la
position du pointeur de contréle du processus?; ou Po.

Lemme 1 Les trois proprees suivantes sont des invariants de I'algorithme de Dekker :
{ turn ==1 _ turn ==
{ (pP3_p4_p5_p8_p9_pl0o , Di1== >
{ (g3_94_95_098_q9_ql0 , D2== >

Preuve : On montre que la propret est vraie au cebut et se maintient tout au long de
I'execution de Il'algorithme.

Pour la premere propree, le esultat est direct :  turn est initialia 1, puis on ne lui
a ecte que les valeurs 1 ou 2...

Pour les deux autres proprees, on peut examiner chagque processus £paement car la
premere propree ne porte que sur le processus P, et la seconde que sulP,. En e et, la
variable D1n’est modiee que par P; (et D2que par P»).

On construit donc le diagramme detats de la gure 8 qui decrit les comportements pos-
sibles deP; : chaqueetat du graphe contient la prochaine instruction de P1a executer et la
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valeur courante deD1 Notons qu’avec un tel graphe, nous ne pouvons pas savoir le esultat
des tests surturn ou D2 puisque leurs valeurs ne sont pas repesentes dans lesetats. Nous
sommes donc obliges de repesenter les deux possibilies (test vrai ou test faux) et faire partir
deux transitions dierentes. Nous avons donc une approximation du comportement deP; dans

la mesure ai certaines executions de ce graphe ne seraient pas forement possibles dans le
graphe complet. Mais nous allons voir que malge ces comportements suppementaires, nous
avons bien toujours la propree recherchee sur la valeur de D1 et lesetats de P;. Cela nous
permettra de conclure que la propree est vraie sur le vrai comportement deP; (qui est
plus restreint).

Figure 8 { Diagramme detats simplie de P; (avec la valeur deD1
On fait la méme chose pourD2et P,. 2

Ce lemme peut aussi senoncer en utiliser I'operateur2 de la logique temporelle (voir
'annexe B) pourenoncer il est toujours vrai... , on dira ainsi les proprees suivantes sont
vraies pour algorithme :

{2 tun ==1 _ turn ==
{2 (p3_p4_p5_p8_p9_ pl0 , Dl= >
{2 (93_0g4_095_098_q9_ql0 , D2== >

On en ceduit le treoeme :

Theoeme 1 (Exclusion mutuelle de l'algorithme de Dekker)
L'exclusion mutuelle est assuee : on a2: (p8”" g8).

Preuve : Pour que le pointeur deP1 passe enp8, il faut que le programme soit sorti
de la boucle enp3, et donc que la variableD2 soita False. Ce dernier point implique (par
le p5 p5 63



On fait le m&me raisonnement pour le cas ai le pointeur deP, passe emy8 : on en ceduit
alors que celui deP1 ne peut pas étre enp8.
Il'y a bien exclusion mutuelle dans la section critique. 2

Tleoeme 2 1l n'y a pas d'interblocage dans l'algorithme de Dekker.

Preuve : Montrer I'absence d'interblocage consistea montrer que si les deux processus
sont dans leur pe-protocole, alors il ne peuvent pas y rester blogles tous les deux. On fait
une preuve par I'absurde. Supposons gu'il existe un interblocage, alors les deux proces§ys
et P, sont blogwes dans leur instructions p3,...,p7 et g3...,q7. Supposons que la variable
turn vaille 1 (nous savons que cette valeur ne changera plus puisque les deux processus ne
pourront plus la modi er avec leurs instructions p9 et g9). Dans ce casP; boucle sur lewhile
et leif : Py executera pour toujours les instructions p3,p4,p3,...0n a doncDla True pour
tous lesetats, et la variable D2 doit &tre vraie in niment souvent (pour permettrea P; de
tester correctement lewhile ). Que peut faire P, ? Il ne peut pas étre blogle eng6 car sinon
cela empécheraitD2 de prendre la valeur True in niment souvent. P, doit donc boucler en
g3, mais alors il doit executer g4 et commeturn==1, alors il se retrouve bloquer eng6, ce
qui est contradictoire avec la remarque pecdente.

Il N’y donc pas d’interblocage : si les deux processus executent leur pe-protocole, alors un en
sortira. .. 2

Nous allons maintenant montrer I'absence de famine. Il s'agit donc de montrer que tout
processus qui entre dans son pe-protocole nira par acedera sa section critique. Cette
propree senonce 2(p2) 3p8) en logique temporelle. On a le esultat suivant :

Tleoeme 3 L’algorithme de Dekker garantit 'absence de famine sous hypottese dequie
entre processus et en supposant que toute section critique termine et conduita I'execution du
post-protocole. L’'algorithme \eri e :

{ 2(p2) 3pY), et

{ 2(a2) 3099

Preuve : Supposons qu’il y ait une famine pourP;. Alors cela signi e que P, va rester

bloquer dans son pe-protocole. Que peut-il se passer poup, ?

{ I ne peut pas bloquer dans le pe-protocole (car il n'y a pas d'interblocage, voir le
treoeme 2).

{ Supposons gu'il bloque dans sa section non-critique. Sott; un instant a1 P, est blogle
dans sa SNC etP; est blogwe dans son pe-protocole. Alors on aD2==False pour tous
les instants futurs (grace au Lemme 1) . Donc sP; boucle, ce n'est pas d& auvhile ,
mais au await (turn==1) (instruction p6). Donc turn==2 (pour toujours).

Soit t, le dernier instant au P; a execuk linstruction p3 (t2 < t4) : en ty, on avait
D2==Trueet donc entret, et t4, le processusP;, a execue D2:=False (ql0), soit t3 cet
instant.

Maintenant, nous savons gqu'avantts, P, a e ectte 9 mettant ainsi turn a 1 (soit
to <tz cetinstant) : commeturn vaut 2 enty, il a fallu qu'apes tg, P1 excute p9 pour
mettre turn a 2...soit t1 cetinstant : on atp <tj3 et aussit; <t,. D'as la gure 9.

En t4, le pointeur de programme deP; est donc enp9 et celui de P, est enql10. On sait
de plus queD1==Trueet D2==True Une telle con guration ( p9;ql10; 1; True; True) est
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Figure 9 { Senario conduisant au blocage deP; dans le pe-protocole avecP, en SNC.

inaccessible si I'exclusion mutuelle est assuee (voir le lemme 2 ci dessous qui montre
ce point en cetail). Ce cas est donc aussi impossible.
Le blocage deP; alors queP, reste dans sa section non-critique est donc impossible.

{ Supposons en n que P, ne bloque pas dans sa SNC : qu’il execute son protocole in ni-
ment souvent. Mais alors apes avoir acedca sa SC, il mettra turn a 1, donnant ainsi
la prioriea P;. Cette valeur pour turn ne changera plus. Du coupP; ne peut plus étre
blogie en p6 et bouclera enp3p4p3p4 .. et D1seraa True pour toujours. Mais alors P>
testera sonwhile et nira blogwe en g6! Ce qui conduiraita un interblocage, ce qui
n'est pas possible. ..

2

On utilise le lemme suivant dans la preuve d’absence de famine :

Lemme 2 Les con gurations (p9;ql0;turn =1;D1= >;D2= >) ou (p9;ql0;turn =2;D1=
>;D2=>) sont inaccessibles dans le diagramme détats de l'algorithme de Dekker.

Preuve : Pour le montrer il sut de calculer les pedcesseurs possibles pour ces con gu-
rations (on omet la valeur deturn car elle n’est pas utile ici). Notons d’abord que les derneres
instructions e ectiees par P; sont p3 p8 p9, et celles deP, sontg3 g8 g9 gl10. La gure 10
contient ce graphe détats construits en arrere a partir de ( p9;q10; ;D1= >;D2= >).

A chaqueetat on associe les deux transitions entrantes correspondanta I'execution d’une
instruction de P1 ou P,. Une transition en pointilee est une transition impossiblea franchir.

Une analyse du graphe montre bien que de tous les chemins menanta une con guration
de la forme (p9;q10; ;>;>) passe par un con it en section critique (p8;g8;:::), ce qui est
exclu par le theoeme 1.

2

Il n'y a donc pas de famine, ni d’interblocage. Le protocole \eri e-t-il I'attente borree ? Oui
car un processus P peut se faire doubler au plus une fois : il se fait doubler si la variabtern
lui est cefavorable mais alors l'autre processus Q modi eturn de manerea avantager
P...
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Figure 10 { Graphe arrere depuis (p9;ql0; ;>;>) { algorithme de Dekker.

5.3 Algorithme de Peterson

L’algorithme de Peterson est plus simple et plus ecent (1981) que I'algorithme de Dekker.
Il est cecrit dans la gure 11.

boolean D1 := False /I variables partages
boolean D2 := False
int turn := 1
-- Processus P1 -- Processus P2
loop forever : loop forever :
pl: section NC gl: section NC
p2: D1 := True g2: D2 := True
p3: turn = 2 g3: turn = 1
p4: await (D2==False OR turn==1) g4: await (D1==False OR turn==2)
p5: section critique g5: section critique
p6: Dl:=False g6: D2:=False

Figure 11 { Algorithme de Peterson
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Iee de l'algorithme. Lorsque le processu®; veut acedera sa SC, il le signale en mettant
Dla VRAI puis donne la prioriea I'autre processus P, et ensuite \eri e avant d’aceder
a sa SC, queP, ne veut pas y aller O2== False) ou alors qu’il (P1) est prioritaire.

Ona:

Theoeme 4 (Exclusion mutuelle de l'algorithme de Peterson)
L'exclusion mutuelle est garantie : on a2: (p5” g5).

Preuve : Supposons queP; soit cep dans sa SC lorsque P, acede a sa SC. On a
alors D1==D2==TrugNB : la valeur de D1 n’est modi able que par P; et celle deD2n’est
modi able que par P> : on peut donc conna'tre directement leur valeur en fonction du pointeur
d’'instruction des deux processus). Donc, sP, acedea sa SC, c'est queturn vaut 2. Quel
test a pu permettrea P; d’aceder dans sa SC?

{ D2 == False? Mais alors P, a (depuis l'arrivce de P; en SC) fait D2:=True puis

turn:=1 et personne n'a pu changer cette valeur et donc lui permettre d’acedera
la SC...

{ turn == 1 ? la encore, P, a modie turn apes la modication ( turn:=2 ) deP; et

doncturn vaut toujours 1 lorsque P, veut acedera sa SC et donc il ne peut y arriver.
Donc P, ne peut pas rejoindreP;. .. 2

Il n'y a pas d'interblocage des processus lors du pe-protocole. En e et, si il y avait un tel
blocage, cela signi erait queP; serait en attente de D2==False OR turn==1 et P, serait
en attente de DIl==False OR turn==2 , on en conclut que dans cette situation on aurait

D1==True , D2==True etsurtout turn!=1 et turn!=2 |, ce qui n'est clairement
pas possible!

On en ceduit :

Treoeme 5 L'algorithme de Peterson garantit 'absence de famine sous hypothese dequie
entre processus et en supposant que toute section critique termine et conduita I'execution du
post-protocole. L'algorithme \erie :

{ 2(p2) 3p9), et

{ 2(q2) 3095

Preuve : Supposons queP; soit en situation de famine. Il a donc execue p2, puis p3
(lequie en processus garantit sa progression) et arrivera enp4 ai il restera blogwe sur le
await . Si il est blogwea ce stade, c’est que I'on a D2==True” turn==2) lors des tests du
await . Cela signi e que la valeur deD1resteraa True pour toujours (P; est blogwe), tandis
queturn devra valoir 2 et D2 Truein niment souvent @ chaque fois que P, testera la condition
de sonawait ). Mais si la variable D2 esta True, c’est que le processu®, se trouve enq3,
g4, g50u g6 :

{ de @3, il irait en g4 equik entre processus) et mettrait turn a 1 avant de bloquer en
g4 et laisser passeP1, ce qui est contradictoire avec I'hypotrese de epart...Ce n’est
donc pas possible.

{ en @4, il franchirait le await siturn vaut 2, et passerait eng5;

{ de @5, il irait en g6 (car la SC termine); et

{ de @6, il nirait par mettre DZ2a False et arriverait en gl. De h, P, ne peut pas bloquer
en SNC car alorsD2resteraita False pour toujours et cela contredirait I'hypottese du
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blocage deP; en p4...Donc P, excutera g2 puis g3 et on retombe sur le premier cas
qui contredit I'hypottese.
On a donc vu que dans tous les ca$?, ne peut pas assurer le fait d’avoir in niment souvent
(D2==True" turn==2). Il n'y a donc pas de famine pourP. 2

Le protocole \eri e-t-il I'attente borree ? Oui : un processus P peut se faire doubler au
plus une fois (il se fait doubler si il execute son pe-protocole juste apes le processus Q et
modi e la variable turn pour lui donner I'avantage, mais alors I'autre processus Q, apes avoir
atteint sa SC, modi era turn de manerea avantager P...).

Dans I'algorithme de Dekker, il n’y a pas vraiment de réle priviege pour un processus,
méme si l'initialisation de la variable turn donne un Eger avantagea P;. Et dans l'algorithme
de Peterson, il n'y a strictement aucun priviege : l'initialisation de la variable n’in ue pas
sur le comportement de I'algorithme (pourquoi ?).
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6 Algorithmes distribies pour N processus

6.1 De 2a n : les tournois

Ici nous allons voir une icee proposee par G.L. Peterson et M.J. Fischer en 1977 pour
passer d’'un algorithme de section critique pour2 processusa un algorithme pourn processus
(voir [4]). L'icee repose sur une approche \diviser-pour-egner".

Supposons que I'on dispose de = 2% processus Py, P1,..., Py 1. On va faire un tournoi
a log(n) (i.e. k) tours. Apes le premier tour, il ne reste que 5 processus (bien sar chaque
competition entre deux processus est egie par l'algorithme de section critique pour deux
processus dont on dispose : ici on va utiliser I'algorithme de Peterson), puis apes le second
tour il ne reste que § processusgtc.

On nurrerote les tours de Oa log(n) 1 selon la gure 12(a).

Figure 12 { Organisation du tournoi

k2f0;:::;2°9M 1 °  1g Pour chaque competition, on va utiliser I'algorithme de Peterson
et on doit donc disposer de lequivalent des variables partageedurn , D1et D2 pour cela on
utilise :

{ turn [';K]: qui est prioritaire ?

{ O 2Kk] : est-ce que le processus de gauche veut acedera la SC?

{ O 2k +1] : est-ce que le processus de droite veut acedera la SC?

De plus, chaque processuB; doit pouvoir se regerer et savoira tout momenta quel niveau
il se trouve et si il correspond au \processus gauche" ou au \processus droit" du tournoi en
cours a n de pouvoir interpeter correctement la valeur de turn [‘; k ]. Pour chaque processus
Pi, on a donc aussi les variables locales suivantes :

{ ' :le niveau de la competition en cours;

{ k :le noeud correspondanta la comgetition en cours au niveau' ; et

{ id 2 f1;2g: indiquant si P; est le processus de gauchd.€. joue le rble deP; dans

I'algorithme de Peterson) ou si c’est le processus de droitd.€. joue le role dePy).
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loop forever :

Section NC
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Section critique
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| O byc] := false
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Preuve : Siun processus® commencea executer son pe-protocole et se retrouve blogwe
a un noeud (‘; k), alors il deviendra prioritaire des que le processus responsable du blocage
a ce noeud aura execue son post-protocole. Lequit entre processus lui assurera alors de
franchir le noeud (; k). 2

Mais l'attente n'est pas borree : pendant qu’un processus est blogwe en‘(k), d’autres
processus peuvent acedera leur SC un nombre arbitrairement grand de fois. Sur I'exemple
peedent, on peut imaginer que Py est blogwe en (0; 1), et pendant ce temps les processus
P», P3,..., P7 peuvent acedera leur SC un nombre de fois arbitrairement grand (le noeud
(0; 1) n'est pas utili’e pendant toute cette eriode). Bien sOr cela suppose quePg est tes tes
lent (arbitrairement lent!).

6.2 Avec des variables propres : l'algorithme de la boulangerie

On s’ineressea des probemes faisant intervenirn 2 processus.

A pesent nous n'utiliserons plus des variables partagees (comme la variabléurn des al-
gorithmes de Dekker ou Peterson, que chaque processus peut lire et modi er. Ici les dierents
processus ne pourront communiquer que par des variablgsopresou  Multiple-Readers/Single-
Writer  : une telle variable peut &tre lue par tous les processus mais elle ne peut étre modiee
qgue par un seul processus.

Notons que ce necanisme permeta chaque processud d’obtenir des informations sur
letat d'un autre processus Q (par la lecture des variables propres deQ) mais cela ne lui
permet pas d'in uer directement sur cesetats (impossible de modi er ces variables). On est
donc dans une con guration dierente des premiers algorithmes pesenes ai les processus
partageait eellement et competement des variables.

Nous allonsetudier I'algorithme de la Boulangerie (Bakery algorithm) propos par Lam-
port en 1974. L'icee de cet algorithme est assez classique et on le retrouve dans les gares, les
bureaux de poste, I'administration : Il sut de choisir un nurrero sugerieura celui de toutes
les personnes cep en attente, puis d'attendre su samment longtemps pour que ce numnero
devienne le plus petit des nuneros des personnes en attente. ..

La gure 13 pesente 'algorithme de la Boulangerie. Les tableauxChoosing et Nbsont des
variables propres : chaqueeement est lisible par tous les processus mais seul le processus
peut modi er les iemeekments de ces tableaux (c.a-d. Choosing[i] et Nb[i] appartiennent
a Pj).

Dans cet algorithme on doit calculer leMax de tous les nuneros utiliees par les proces-
sus. Cette ogeration n’est pas consiccee comme une ogeration atomique on peut donc avoir
plusieurs max qui se calculent en méme temps et obtenir le m&me nunero pour chacun de
ces calculs. Comme l'algorithme repose sur l'icee que le nunero minimal est prioritaire, on
esout les egalies en consicerant les nuneros de processus (0On Suppose que ces NuNeros
sont uniques) dans la relation d’ordre, on ¢k nit ainsi la relation << sur les paires d’entiers :

(mi) < (n%i9 , (n<n9 _ (n==n~i<if
Notons que sii 6 i%on a toujours (n;i) < (n%i% ou (N%i%Y < (n;i).

On notera pX1) le fait que le processus; se trouvea la X eme instruction.
L’algorithme de la Boulangerie garantit I'exclusion mutuelle :
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Algorithme de la Boulangerie
boolean Choosing[l..n] := False /I variables propres
int Nb[1..n] := 0O

-- Processus Pi

loop forever :

pl: section NC

p2: Choosingli] := True

p3: Nb[i] := Max(Nb[1..n])+1
p4: Choosing[i] := False

p5: For j =1.n :if j!I=i:

p6: await Choosing[j]==False
p7: await Nb[j]l==0 or (NDb[i],i) << (NbIj].j)
p8: section critique

p9: Nb[i] .= 0

Figure 13 { Algorithme de la Boulangerie

Theoeme 8  L’algorithme de la Boulangerie assure I'exclusion mutuelle de la section cri-
tique : la propree 2 : (p8" ~ pgl))
i6]

Preuve : On va montrer que lorsqueP; arrive en section critique, aucun autre processus
ne peut cep s’y trouver.

Supposons queP; atteigne sa SC au tempst,. Soit Py un autre processus kK 6 1i).
On veut montrer que Py n'est pas en SC au tempg,.

Puisque P; est en SC au tempst,, c’'est gu'il a franchi, lors de lieration j = k de la
bouclefor , son instruction p6 (soit tg cet instant au Choosing[k]==False ) et son instruction
p7 (soit t1 cet instant as 'on a Nb[k]==0 or ((Nb[i],i) << (Nb[k],k)) ). On a bien sor
o<ty <to.

Qu peut tre Pga linstant to? Il y a deux cas :

{ en plouenp2:lorsquePy essaiera d’entrer en SC, son nunero sera forement sugerieur
strictementa NbJ[i] car la valeur deNb[i] sera prise en compte dans le calcul du max.
Et donc Px ne pourra ni doubler, ni rejoindre rejoindre P; dans la SC.

{ en p5, p6, p7, p8 ou p9 : Dans ce cas, on distingue deux autres cas selon la valeur du
test (Nb[k],K]) << (Nb][i],i) a linstant to :

{ (NDb[K],K]) < (NDbI[i],i) . alors Nb[k] sera obligatoirement remis a 2ro avant
linstant t1 (au P; franchit p7 en examinant Py) et on se ranene au cas peedent
avec Py en pl ou p2, ou au cas suivant avedNDb[i],i] << (Nb[K],k)

{ (NDb[i],i) < (Nb[K],k) : alors dans ce casPyk ne peut pas franchir son instruction
p7 lors de son examen dd>; avant que P; ne remette Nb[i] a zro, c’esta dire en
sortant de la SC. DoncPy ne peut acedera sa SC entretg et t;.

Il reste donca \eri er que Py n'a pas pu acedera sa SC avanttg (et y &tre toujours).
Si celaetait le cas, alorsPy serait arrive dans la SC apes son choix deNb[k] . Or au
moment du choix deNb[k] , le calcul deNb[i] a dp commene (ou méme termire)
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car Nb[k] est superieur ouegala Nb[i] et donc lorsquePyx examineraP; lors de son
instruction p7, il ne pourra pas la franchir avant P; et donc il ne peut pas acedera
sa SC avanttp.
Il 'y a donc pas de possibilie ar P; rejoigne un autre processus en SC. 2
Il n'y a pas d’interblocage car le processus blogle avec le plus petit nunero (et, en cas
degalie, ayant le plus petit indice) passera en SC. L’'absence de famine utilise le méme
argument :

Tlkeoeme 9  L’algorithme de la Boulangerie garantit 'absence de famine sous hypottese
dequie entre processus et en supposant que toute section critique termine et conduit a
I'e>ecution du post-protocole. L'algorithme \erie : 2 (p2() ) 3 p8").

[

Preuve : Consicerons le cas du processu®;. Lorsque P; commencea executer son pe-
protocole, il execute p2, puis p3 (ce calcul termine...), puisp4 et commence les ierations de
p6 et p7. Il ne peut bloguer qu’en p7 (car tous les calculs deMaxterminent). Supposons que
P; bloque enp7a lieration j, donc sur l'instruction :

await( Nb[j]J==0 or (NbJi],i) << (NbIj.j) )

Comme il n’y a pas d’interblocage, les processus ayant des nuneros plus prioritaires qug
niront par aceder puis quitter leur SC, et P; acedera un joura sa SC (avant P;), puis :
{ soit P; restera en section non-critique et alorsNb[j]==0 , ce qui litkerera P; de son
blocage...
{ soit P; eeecutera son pe-protocole mais alors le numero Nb[j] qu’il choisira sera
strictement superieura Nb[i] et donc & aussi, P; sera &ebloqLe. ..
2

L’algorithme de la Boulangerie assure aussi une attente borree : le nombre de processus
qui peuvent passer devantP; apes que P; ait demancea acedera sa SC et calcue son Nh
est borre par n 1 : apes uneventuel acesa la SC, tout processusP; se verra attribuer (si
il demandea y retourner) un nunero sugerieura celui de P;...

Un inconwenient de 'algorithme de la Boulangerie est souligre dans I'exercice ci-dessous :
les nuneros renvoyes par le Max peuvent crotre ince niment. Il existe des aneliorations de
I'algorithme de la Boulangerie quievitent ce probeme.

Exercice 1 Montrer que les nuneros utilies par l'algorithme de la Boulangerie ne sont pas
borres. Donner un exemple.
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7 Algorithmes distribies utilisant des messages

Maintenant nous allons consicerer le cas des algorithmes distribles communiquant par
envois/eceptions de messages. Nous consicerons des communicatioasynchrones : un envoi
de message est suivi (plus tard) par une eception.

Les dierents processus sont distribtes sur dierentes machines (on parle de sites), chacun
a sa nemoire locale qu’'il ne partage pas avec les autres. Chaque processus peut envoyer des
messages a n'importe quel autre processus : un message est type (sa structure est xe).
L’envoi de messages de la part d’un processus permet de signaler aux autres processus des
changements dans letat deP.

Sur chaque site, on va distinguer deux parties du processus : une sera chargee de repesenter
I'activie du processus (pour acedera la SC) et I'autre sera chargee de la eception des mes-
sages des autres processus. Ces deux partiesevoluent en paralele (en partageant la nemoire
du site).

Nous allons faire les hypotteses suivantes :

{ un site ne peut pas s'arréter competement : il doit toujours &tre capable d’envoyer et

recevoir des messages;

{ chaque site peut envoyer (et recevoir) des messagesa (de) n’'importe quel autre site;

{ les canaux sont ables : aucun message n’'est perdu;

{ le temps de communication (le celai eparant I'envoi de la eception d’un message) est

arbitraire (mais ni!).

7.1 Algorithme de Lamport (1978)

Hypotleses. Dans cet algorithme (voir par exemple [2]), on ne connat pas le temps
recessaire a la transmission d’'un message (entre son envoi et sa eception), mais on sup-
pose toujours qu’entre deux processus donres, deux messages ne peuvent pas se doubser
Pi envoie un messag®lia Pj, puis un autre messageM ,, alors on sait queP; recevra d’abord
M1 puis M.

Iete de l'algorithme. Chaque processu®; dispose d’'une horloge locale; (ce necanisme

est expliqe ci-dessous) que I'on va utiliser pour dater les messages. Un processus qui veut
acedera sa section critique va signaler son intentiona tous les autres processus en envoyant un
messageaequest accompagre de la valeur de son horloge locale. Chaque processus souhaitant
acedera la SC dispose donc de toutes les demandes en cours des autres processus et sait si sa
propre demande est la plus ancienne ou non : pour acedera la SC, il su ta P; d’attendre que

sa demande soit la plus ancienne de toutes les demandes en cours. Et bien-sr tout processus
quittant la SC doit le signaler avec un messageelease adressa tous les processus.

Comme dans cet algorithme, on ne connat pas le temps recessaire a la transmission d'un
message, il faut \erier, avant d'acedera la SC, quaucun message ancien n’est en
cours de transmission, pour cela on impose au processus acedanta la SC d’avoir recu un
message kecent de la part de tous les autres processus. An de garantir lemission de
messages ecents (autres que les demandes d’aces ou les likerations de SC), on demandea
chaque processus d’envoyer un accuse de eceptioacka chaque fois gu'il recoit une demande
request d’un autre processus.
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Evolution des horloges locales. Un probeme courant dans les algorithmes distribies
est d’ordonner les dierentsevenements (envoi ou eception de messages) . chaque processus
a une vision locale qu’il se construita partir de son comportement et des messages recus.
Chaque processus de l'algorithme va disposer d’une horloge locale qui est incemente de 1a
chaque envoi de messages. Mais ce necanisme peut engendrer un decalage tes grand entre
les valeurs des horloges des dierents processus. Pour limiter ce tecalage, on imposea chaque
processusP; qui recoit un message deP; dak par la valeur t (t est la date localea P; au
moment de I'envoi du message) de comparer la valeur de son horlogea t : si¢ <t alors

P; meta jour son horloge avec la valeurt. De plus, P; incementera son horloge apes chaque
envoi (ou di usion groupee) et eception de messages.

Description de l'algorithme. Tout d’abord, on pecise les objets manipuks par les proces-
sus. Les horloges sont des entiers positifs. Les messages seront des triplets (twad. d’horloge;
num. de proc.) al le type peut étre request , release ou ack. Chaque processus dispose d’'un
tableau F[1..n] pour stocker les derniers messages importants  (voir ci-dessous) arrives
pour chaque processus. Dans sof[i] , le processusP; stockera son dernier message de type
request ou release .

Lorsque P; recoit un message fequest ;t;j ) ou (release ;t;j), il le stocke enF[j] . Lors-
gu’il recoit un message @ck;t;j ), il le stocke enF[j] seulement siF[j] ne contient pas de
message de typeequest .

Notons que les dates des messages contenus d&fi$ sont croissantes (pour toutj ) : un
message avec une dateest rempla@ par un message avec une dat®telle quet<t °

La description de I'algorithme se trouve dans les gures 14 et 15. On distingue la partie

gestion des eceptions de messages ( gure 15) du reste de I'algorithme ( gure 14).

On note Send(request,c,i) -> j I'envoi du messaggrequest,c,i) au processug . La
fonction type(m,t,k) retourne le type mdu message et la fonctiordate(m,t,k) retourne la
date t assoceea un message.

Algorithme de Lamport (1978)

-- Processus Pi

Message F[1..n] := nil

intc:=0

loop forever :

pl: section NC

p2: { for all j =i : Send(request,c,i) -> |
p3:  F[i] := (request,c,i)

p4: ¢ :=c+l}

p5: await [ (date(F[i]) << date(F[j]) for all j =i ]
p6: section critique
p7: { for all jl=i : Send(release,c,i) -> |

p8: F[i] := (release,c,i)
p6: c:=ctl }

Figure 14 { Algorithme de Lamport 1978
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Algorithme de Lamport (1978) -- gestion des RECEPTIONS du processus Pi

case (request,t,))

{if (t >c): c=t
c = c+l
F[j] := (request,t,))
Send(ack,c,i) ->j }

case (release,t,))
{if (t>c): c=t
c =ct+l

F[j] := (relitj) }

case (ack,t,)
{if (t >c): c=t
c .= ct+l
if (type(F[j]) '= request) : F[j] := (ack,t,) }

Figure 15 { Algorithme de Lamport 1978 { gestion des eceptions

Remarque : Dans le code des gures 14 et 15, on utilise des f:::g pour designer des
instructions que I'on fait de manere atomique localement : le code de la partie principale
et celui de la gestion des eceptions d’'un méme processus ne peuvent pas alors s’entremgler
(pour garantir cette exclusion mutuelle on peut utiliser les algorithmes vus peedemment
bas sur le partage de la memoire comme Peterson). On verra pourquoi cette hypottese est
recessaire.

L’algorithme de Lamport-1978 assure I'exclusion mutuelle :

Tleoeme 10  L'algorithme de Lamport 1978 assure I'exclusion mutuelle de la section cri-
tique : la propree 2 : (p6") ~ p6l)) est \eriee.
i6]

Preuve : Supposons que les processi et P; soient au méme moment erp6. Supposons
qua cet instant, on ait date(F'[i]) < date(F 1[jJ) a1 F* designe le tableau du processus
k. Alors c’est le processusP; qui n'a pas respect le protocole. En e et, P; a envoye une
requéte au tempst, et P; a lui envoye une requéte au tempst®avect®<t ou (t=t2i<j )
(i.e. t%i) < (t;j)). Si P; acedea sa SC, c’est qu'il a stocke un message ecent de tous
les processus, et donc en particulier d@;, dans sonF [i] , ce message est de la forme :

{ (request, t%) ou (release, t%) avec ;j) < (t%i) : alors on at®< t% le pro-
cessusP; a donc envoye le messagerequest, t°%) ou (release, t%) apes le
message(request, t%) : d’apes le code du processus;, il n'est pas possible que
(request, t%) soit encore stocle dansdate(F '[i])

{ (ackt”,i) avec (;j) < (t%i) : alors on sait que le messagérequest, t%) aee
recu par P; avant (ack,t”,i) (car par hypotlese les messages ne se doublent pas). Or
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si ce dernier message aee stocle danslate(F![i]) c'est qu'il n’y avait pas de message
de type request (voir la gestion des eceptions) dansF mais un messageelease
signi ant que P; avait quite sa SC.

2

Exercice 2 { Montrer qu'il N'y a pas d’interblocage.
{ Montrer qu’il 'y a pas de famine.
{ Et lI'attente borree ?
{ Combien de messages sont recessaires pour I'aces d'un processusa la section critique ?

Pour quelles proprees, on utilise le mecanisme de synchronisation des horloges (mise
a jour avec les valeurs d’horloges recues dans les messages) ?

7.2 Algorithme de Ricart-Agrawala (1981)

L’icke de cet algorithme est assez proche de I'algorithme peedent mais on va essayer de
eduire le nombre de messages recessairesa l'aces de la section critique : lorsqu’un processus
Pi communiquea P; son souhait d’acedera la SC, P; ne lui retourne un accuse de eception
ok que siP; ne souhaite pas y aceder ou sP; n'est pas prioritaire (voir ci dessous). Dans
le cas a1 P; ne epond pas tout de suite, il le fera apes avoir acedcea la SC (il utilise un
tableau Waiting pour stocker la liste des processusa qui il doit envoyer urok plus tard).

La priorie d’'un processus estetablie par un nunero que chaque processus choisit lorsqu'il
souhaite acedera sa SC. Plus ce nunero est petit, plus sa demande d'acesa la SC
est prioritaire.  Ce nunero est choisi sugerieura tous les autres numeros que le processus a
vu pour le moment (on utilise pour cela une variablemaxnb.

Un processus n'acede alorsa sa SC que lorsqu’il a recu un accord explicite de tous les
autres processusN 1 messages).

Cet algorithme utilise deux types de messagerequest (comme peedemment) et ok qui
serta donner son accorda un processus pour qu'il acedea la SC. Notons en n qu’ici nous ne
faisons pas I'hypottese que les messages arrivent dans I'ordre :Ri envoi un premier message
a Pj, puis un second, alors I'ordre d’arrivee n’est pas e.

Remarque : Dans le code des gures 16 et 17, on utilise des f:::g pour dcesigner des
instructions que l'on fait de manere atomique : le code de la partie principale et celui de
la gestion des eceptions ne peuvent pas alors s’entreméler (pour garantir cette exclusion
mutuelle on peut utiliser les algorithmes vus peedemment bas sur le partage de la nemoire
comme Peterson). On verra pourquoi cette hypothese est recessaire.

Treoeme 11 L’algorithme de Ricart-Agrawala assure I'exclusion mutuelle de la section cri-
tique (sous hypotrese de respect des blocs atomiques mentionres dans I'algorithme) : la pro-
pree 2 (p7") A p70)) est \eriee.

i6]

Preuve : Supposons queP; et P; se trouvent ensemble dans leur section critique. Il se
sont donc chacun envoyes un messagek. lls ont aussi chacun choisit une priorie : pr; pour
Pi et prj pour Pj.

Pour P; on distingue les dates suivantes :

{ t% @ P choisit son nunero pr ;
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Algorithme de Ricart-Agrawala

-- Processus Pi
boolean Waiting[1..n] = False
boolean reqCS :=False

int pr .= 0
int maxpr ;= 0 /I plus grand numero recu
int nba:=0 /I compte le nb de eponses attendues

loop forever :

pl: section NC

p2: { reqCS := True

P3: nba := N-1

p4:  pr = maxpr +1 }

P5: for all j '= i : Send(request,pr,i) -> |
p6: await [ nba == 0 ]

p7: section critique

p8: { reqCS := False

p9: for all j: if (Waiting[j] == True) :
pl10: Waiting[j] := False
pll: Send(ok,i) -> j }

Figure 16 { Algorithme de Ricart-Agrawala

case (requestk,j)
{ if (k > maxpr) : maxpr := K
if (IreqCS or (k,j)<<(pr,i)) : Send(ok,i) -> j
else : Waiting[j] := True }

case (ok,j)
nba ;= nba - 1

Figure 17 { Algorithme de Ricart-Agrawala { gestion des eceptions

{ t! 2 P; envoie le messagé¢request,ipr) a Pj;

{ tj0 al Pj recoit (request,i,pr) et retourne (ok,j) a P; (NB : en raison des hypotleses
d’atomicie, on sait que cet instant existe : la eception du message deP; est suivie
imnediatement { sans I'eecution d’instructions de la proedure principale de P; { par
I'envoi de oka Pj);

{ t? a1 P; recoit le message(ok,j) de P;.

On ¢k nit de meme t?, t*, tP et t? pour le processus’; . On a clairement :t? <tl <t?<t?,

et <t <tP<t?

Supposonst <t ?. Alors on distingue deux cas :
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{ '[J-0 < tj0 - alors le choix depr; sera fait apes la misea jour de maxprdansP; et donc on
aura (prj;j) >> (pri;i). En consquence, il n’est pas possible qu®; envoie un message
oka P; avant de quitter sa SC... Il ne peut y avoir de con it en section critique de cette
manere.

{ tJo < tj0 - alors on a soit (rj;j) >> (pri;i) ou (pri;) >> (prj;j). Dans le premier cas,
P; ne pourra recevoir de messagek, et dans le second c’esP; qui n’en recevra pas de
la part de P;. Dans les deux cas, un des deux processus devra attendre que I'autre sorte
de la section critique.

Le cast? <t est similaire.
Il N’y a donc pas de con it en section critique. 2
L'absence de famine est aussi garantie :

Treoeme 12 L’algorithme de Ricart-Agrawala garantit 'absence de famine sous hypotteses. ..
{ dequike entre processus,
{ de terminaison des sections critiques,
{ de gestion ininterrompue des eceptions de messages, et
{ de respect des blocs atomigues mentionres dans I'algorithme.
Alors l'algorithme erie : 2 (p2) ) 3 p7()).

Preuve : Supposons que le processli® soit en situation de famine. Soitpr; sa priorie.
Si P; reste bloque, c’est forement enpé6 : il attend d’avoir une eponse de chaque processus

Il existe donc un processusP; qui ne donne jamais son accord aP;. Si tel est le cas,
c’est queP; veut aussi acedera sa SC (ceci est recessaire pour dierer I'envoi deok). Et si
P; blogque pour toujours P;, c’est que lui aussi est bloge : car siP; acedaita sa SC, il la
terminerait et nirait par envoyer oka Pj...

Notons au passage, que les autres processus niront par étre aussi blogwes lors de leur
prochain pe-protocole : ils ne recevront plus de messagek de P; et P; car ils auront des
nuneros sugerieursa pr; et prj...Tout le monde nira donc blogwe (ou en section non-
critique).

Soit Py, le processus blogwe dans son pe-protocole ayant la plus petite prioriepry, (i.e.
minimale pour << ) . Soit Py un autre processus blogLe qui n'a pas envoye son messaga
Pm. Pourquoi Py a-t-il bloge P, ? C’est qu’au moment de la eception de(request, pry,m),
Py voulait acedera la SC (reqCS==Trug et que sonpr etait inkrieur (pour << )a pr,m (NB:
c'est ici que I'hypothese d’atomicie du bloc p2,p3,p4 est utilie). Mais depuis Py a change
de pr (puisque prm, est le minimum { legalie est impossible gracea la relation <), c'est
donc qu'il est pase en SC et donc qu'il a execue la bouclep9 et donc envoye un messagek
a Pp,. Il y a bien contradiction : Py, ne peut pas étre blogte. .. 2

Dans cet algorithme, une demande d’aces en SC demander2( 1) messages.

Exercice 3 Donner une execution du protocole ai le non respect des hypotheses d’atomicie
conduita un blocage et une famine.

On peut trouver une preuve automatique de cet algorithme dans [3] (accessible sur le
web).

1. son compteur nba cecrota chaque eception d’'un ok et il est ai® de voir que I'envoi d'un message ok
ne se fait qua la eception d’'un message request dans le bloc de gestion des messages, ou apes la section
critique sinon : un processus ne peut pas envoyer plus dek.
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A Abstraction et diagramme détats

La taille du diagramme détats est un probeme majeur de l'analyse des algorithmes
concurrents. Il peut étre exponentiel dans le nombre de processus evoluant en paralele et
dans le nombre de variables. .. Il est donc important dabstraire le plus possible ce graphe, en
ne conservant que les parties pertinentes visa-vis de la propreea \eri er. Ce travail n'est pas
toujours facilea faire. Nous allons l'illustrer de deux maneres sur I'exemple de l'algorithme
Al de la section 5.1.

Tout d'abord, nous pouvons simpli er I'algorithme en consicerant celui de la gure 18.

int turn ;= 1 /I variable partage
-- Processus P1 -- Processus P2
loop forever : loop forever :
pl': await turn==1 gl await turn==2
p2" turn:=2 g2" turn:=1

Figure 18 { Algorithme Al'

En e et, pour la propree d'exclusion mutuelle , on ne s'ineresse pasa ce qui se passe
dans les sections critiques et les sections non-critiques. Par exemple, si ces deux parties du
codeetaient vides, alors le protocole devrait toujours fonctionner (on sait que ces parties ne
peuvent modi er la variable turn ). On peut donc se limiter aux deux phases du protocole.
Le diagramme detats de Al' est alors cecrita la gure 19.

Figure 19 { Diagramme dktats de Al'".

Comment \eri er la propree d'exclusion mutuelle ? En \eri ant que lesetats (  p2';q2';1)
et (p2';g2';2) ne sont pas accessibles depuis letat de cepart. .. Et c'est bien le cas!

Mais on ne peut pas utiliser ce graphe pour \eri er la propree d'absence de famine pour
Al. En e et, dans Al', on ne repesente plus le fait que les SNC peuvent ne pas terminer... Or
c'est peciement cela qui rend possible la famine des processus avec Al. Et ce n'est plus le
cas dans Al': cet algorithme \eri e bien I'absence de famine (on le constate dans le graphe
de la gure 19 a le long de toutes les eecutions equitables, les deux processus acedent
in niment souventa la SC). Il faut donc étre tes prudent lorsqu'on simpli e (abstrait) un
algorithme : il faut s'assurer que cette abstraction est compatible avec les propreesetudees.

Un autre graphe abstrait. En n, nous pouvons aussi obtenir un graphe simplie repe-
sentant le comportement de l'algorithme Al de la manere suivante. Il sut de partir d'un
autre point de vue : puisque l'objectif est d'analyser les aces a la section critique, nous
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