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Procesare distribuită

 Aceste note de curs se bazeaza pe urmatoarele texte:

1. Distributed Computing , H. Attyia & J. Welch; McGraw-Hill 1998

2. Distributed Algorithms, N. Lynch; Morgan Kaufmann 1996

3. Introduction to Distributed Algorithms, G. Tel; Cambridge University Press 1994

1. Introducere

Un sistem (de calcul) distribuit este o colecţie de dispozitive de calcul individuale care comunică între ele.

Spre deosebire de procesarea paralelă, în care scopul principal este cooperarea dintre toate procesoarele în vederea realizării unei lucrări, în procesarea distribuită fiecare procesor are în general propria sa agendă  semi-independentă, dar din diferite motive (partajarea resurselor, toleranţa la erori etc.) procesoarele trebuie să-şi coordoneze acţiunile.


Principalele dificultăţi în proiectarea sistemelor distribuite sunt:

· Asincronia – timpul absolut (sau chiar relativ) la care au loc evenimentele nu poate fi cunoscut precis;

· Cunoaşterea locală – fiecare entitate de calcul poate dispune doar de informaţia pe care o primeşte, are doar o imagine locală asupra situaţiei globale;

· Căderea componentelor (failures) – entităţile de calcul se pot defecta independent lasând anumite componente operaţionale iar altele nu.

Procesarea distibuită îşi propune să realizeze ceea ce Proiectarea şi Analiza algoritmilor secvenţiali a făcut pentru calculatoarele secvenţiale: evidenţierea unui cadru general pentru specificarea algoritmilor şi compararea performanţelor pentru înţelegerea limitărilor interne ale acestora.

Se doreşte indentificarea de probleme fundamentale, abstractizări ale celor ce apar în sisteme distribuite reale, enunţarea acestor probleme în mod precis, proiectarea şi analiza unor algoritmi eficienţi pentru ele.

Dificultatea principală constă în faptul că nu există un model de calcul unanim acceptat şi probabil nici nu va fi. Există diferenţe majore între sistemele distribuite depinzând de:
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prin mesaje;

· Modul de comunicare 
prin memorie partajată;

· Tipul de informaţie referitor la timp şi comportarea sistemului în timp;
· Tipul de căderi (ale componentelor) care sunt tolerate.
În sistemele distribuite există noi tipuri de măsuri de complexitate. Pe lângă timpul de execuţie şi spaţiul de lucru (ce trebuie definite în mod corespunzător) vom fi interesaţi în complexitatea de comunicare şi în numărul de componente defecte ce pot fi acceptate. Există numeroase rezultate “negative”, margini inferioare şi rezultate de imposibilitate. Se poate demonstra că o problemă particulară nu poate fi rezolvată într-un tip particular de sistem distribuit, sau nu se poate rezolva sub o anumită cantitate dintr-o anumită resursă. (Astfel de rezultate joacă rolul celor de  NP-completitudine din algoritmica secvenţială.)

2. Legătura cu practica


Dacă nu cel mai simplu, cu siguranţă cel mai vechi exemplu de sistem distribuit este un sistem de operare pentru calculatoare secvenţiale convenţionale. Procesele de pe acelaşi hard comunică utilizând acelaşi soft sau prin schimburi de mesaje, sau printr-un spaţiu comun de adresare. Partajarea unei singure CPU de către procese multiple ridică probleme de concurenţă (virtuală). Multe dintre problemele ridicate de un sistem de operare apar şi în alte sisteme distribuite, ca de exemplu excluderea mutuală, detectarea şi prevenirea dead-lockului.


Maşinile MIMD cu memorie partajată sunt puternic interconectate (tightly coupled) şi sunt numite uneori multiprocesoare. Acestea constau din componente hard separate executând un soft comun. Conectarea se face printr-un bus sau, mai puţin frecvent, printr-o reţea cu comutatori. Maşinile MIMD pot fi şi slab interconectate (loosley coupled) şi nu au memorie comună. Ele pot fi o colecţie de staţii de lucru dintr-o reţea locală sau o colecţie de procesoare într-o reţea cu comutatori.


Sistemele distribuite şi mai puţin interconectate pot fi constituite din gazde autonome într-o reţea locală (ca de exemplu Ethernet) sau chiar WAN (cum ar fi Internet). În acest caz, avem componente hard separate executând soft separat deşi entităţile interacţionează prin interfeţe bine definite ca de exemplu TCP/IP, CORBA sau ale groupware sau middleware.


După modul de comunicare şi gradul de sincronizare vom considera trei modele principale:

1. Modelul asincron cu memorie partajată; este reprezentat de maşinile puternic cuplate în situaţia comună în care procesoarele nu-şi iau semnalul de ceas de la o singură sursă;

2. Modelul asincron cu transmitere de mesaje; este reprezentat de maşinile puţin cuplate şi WAN;

3. Modelul sincron cu transmitere de mesaje; este o idealizare a sistemelor bazate pe transmiterea mesajelor, în care se cunoaşte o anumită informaţie referitoare la timp (ca de exemplu o margine superioară pentru întirzierea mesajelor). Se poate simula un astfel de model cu sisteme mai realiste, de exemplu prin sincronizarea ceasurilor.

Modelele bizantine evidenţiază preocupările legate de posibilitatea de defecţiune a anumitor componente.

4. Algoritmi de bază în sisteme de tip transmitere de mesaje

Într-un sistem distribuit de tip MP (message passing) procesoarele comunică prin transmiterea de mesaje prin canele de comunicaţie, fiecare canal realizând o conexiune bidirecţională între două procesoare.

Mulţimea canalelor de comunicaţie formează topologia sistemului care poate fi reprezentată printr-un graf  (neorientat) în care nodurile sunt procesoarele iar muchiile sunt canalele de comunicaţie.

Sistemul fizic de interconectare reprezentat de topologia sistemului este referit şi ca reţea.

Un algoritm pentru un sistem distribuit de tip MP constă dintr-un program local pentru fiecare procesor din reţea. Programul local permite procesarea locală precum şi transmiterea şi recepţionarea de mesaje de la fiecare din procesoarele vecine în topologia dată.

Un sistem distribuit de tip MP constă din n procesoare: p0, p1, p2, …, pn-1.

Fiecare procesor pi este modelat ca o maşină cu stări, cu mulţimea stărilor Qi (finită sau infinită).

Fiecare procesor va fi identificat cu un nod în reţea. Muchiile incidente cu procesorul pi sunt numerotate 1, 2, …,v (v fiind gradul nodului pi).

Orice stare a procesorului pi are 2v componente speciale: outbufi(l) şi inbufi(l) cu 1 ( l ( v . Aceste componene speciale sunt mulţimi de mesaje:

· outbufi(l) păstrează mesajele pe care pi le-a trimis vecinului său corespunzător muchiei l şi care nu au fost încă transmise;

· inbufi(l) păstrează mesajele care au fost transmise lui pi pe canalul numărul l incident cu pi (trimise deci de celălalt procesor ce formează acea muchie) şi care n-au fost încă prelucrate într-un pas de calcul intern.

Qi conţine o submulţime de stări iniţiale. Într-o stare iniţială inbufi(l) este vid (l (anumite componente din outbufi(l) pot fi nevide!).

Qi \ { inbufi(l) ; 1 ( l ( v } formează mulţimea stărilor accesibile.

Funcţia de tranziţie a procesorului pi este definită (acţionează) pe această mulţime a stărilor accesibile. Rezultatul aplicării funcţiei de tranziţie asupra unei stări accesibile va fi:

· o nouă stare accesibilă în care inbufi(l) este vid (l;

· cel mult un mesaj pentru fiecare l({1, 2, …, v}: mesajul ce va fi trimis vecinului de la capătul canalului numărul l ; acesta va fi depus în outbufi(l).
(Mesajele trimise în prealabil de pi care aşteaptă să fie expediate nu pot influenţa pasul curent al procesorului pi; fiecare pas procesează toate mesajele care i-au fost expediate lui pi, rezultatul fiind o schimbare a stării şi cel mult un mesaj pentru fiecare vecin.)

O configuraţie a sistemului este un vector C=(q0, q1, …, qn-1) unde qi(Qi pentru i({0, 1, …, n-1}. Stările din variabilele outbuf dintr-o configuraţie reprezintă mesajele care sunt în tranzit pe canalele de comunicaţie.

O configuraţie iniţială este o configuraţie în care fiecare qi este o stare iniţială a lui pi.

Apariţiile ce pot avea loc în sistem sunt modelate ca evenimente. Pentru sisteme de tip MP avem două tipuri de evenimente:

· evenimente de calcul :  comp(i) cu semnificaţia că funcţia de tranziţie a lui pi se aplică stării accesibile curente;
· evenimente de livrare :  del(i,j,m).
Comportarea sistemului în timp este modelată ca o execuţie: şir alternat de configuraţii şi evenimente. Acest şir trebuie să îndeplinească anumite condiţii depinzând de tipul de sistem pe care îl modelăm: condiţii de siguranţă (safety) şi condiţii de viabilitate (liveness).

O condiţie de siguranţă este o condiţie ce trebuie să aibă loc pentru oricare prefix finit al şirului (ce reprezintă execuţia). O astfel de condiţie spune că nimic rău nu s-a întâmplat încă.

O condiţie de viabilitate este o condiţie ce trebuie să aibă loc de un anumit număr de ori, posibil de o infinitate de ori (odată şi odată = eventually) ceva bun va avea loc.

Un şir care satisface condiţiile de siguranţă va fi numit execuţie.
O execuţie care satisface condiţiile de viabilitate va fi numită execuţie admisibilă.

5. Sisteme MP asincrone

Nu există o margine superioară asupra timpului necesar unui mesaj pentru a fi expediat sau asupra timpului dintre doi paşi consecutivi ai unui procesor. Exemplu: Internetul. Deşi în practică se pot considera margini superioare pentru întârzierea mesajelor şi timpilor paşilor procesorului, acestea sunt prea mari, se ating foarte rar şi se schimbă în timp. Se preferă proiectarea unor algoritmi independenţi de parametrii de timp: algoritmi asincroni.

Un segment de execuţie într-un sistem distribuit de tip MP asincron este un şir   (  =   C0, (0, C1, (1, C2, (2, …. 

unde Ck este o configuraţie şi (k este un eveniment. Dacă ( este finit,  atunci şirul se termină într-o configuraţie.

Evenimentele (k sunt de două tipuri:

· (k=del(i,j,m) : livrează mesajul m de la i la j. m este un element din outbufi(l) în Ck-1 (l fiind eticheta canalului {pi pj} dată de procesorul pi). Singura schimbare de la Ck-1 la Ck este că m este şters din outbufi(l) în Ck şi este adăugat în inbufi(h) unde h este eticheta canalului {pi pj} dată de pj. (Mesajul m este livrat numai dacă este în tranzit şi singura schimbare este că este mutat din bufferul de ieşire al trimiţătorului în bufferul de intrare al receptorului).

· (k=comp(i) singura schimbare de la Ck-1 la Ck este că starea lui pi din Ck-1 se modifică aplicând funcţia de tranziţie a lui pi pentru starea accesibilă din Ck-1 şi se obţine o nouă stare în care mulţimea mesajelor specificate de funcţia de tranziţie sunt adăugate la variabilele outbufi în Ck. Mesajele sunt trimise la acest eveniment (pi îşi schimbă starea şi trimite mesaje conform programului local pe baza stării curente şi a tuturor mesajelor ce i-au fost livrate). După acest eveniment inbufi sunt vide.

O execuţie este un segment de execuţie cu C0 configuraţie iniţială.

Cu fiecare execuţie (segment de execuţie) se poate asocia o planificare (segment de planificare) care este şirul evenimentelor din execuţie (segment de execuţie). Este clar că nu orice şir de evenimente este o planificare. 

Dacă programele locale sunt deterministe, atunci execuţia este unic determinată de configuraţia iniţială şi planificare, şi se notează          exec(C0, () .  ( ( = (1, (2, …  )

O execuţie este admisibilă dacă fiecare procesor are o infinitate de evenimente de calcul şi orice mesaj este odată şi odată livrat. 

Cerinţa existenţei unei infinităţi de evenimente de calcul modelează faptul că procesoarele nu pică. Nu înseamnă că avem bucle infinite. Terminarea se poate obţine impunând ca funcţia de tranziţie să nu mai modifice starea procesorului după un anumit punct.

O planificare e admisibilă dacă e planificarea unei execuţii admisibile.

6. Sisteme MP sincrone

În acest model o execuţie este un şir de configuraţii alternând cu evenimente, partiţionat în runde : segmente disjuncte ale şirului. În fiecare rundă trebuie să avem câte un eveniment de livrare pentru orice mesaj din variabilele outbuf  ale tuturor procesoarelor din starea precedentă rundei şi câte un eveniment de calcul pentru fiecare procesor.

O execuţie este admisibilă dacă este infinită. (notăm concordanţa cu definiţia pentru sisteme asincrone).

Observaţie: Într-un sistem distribuit sincron fără căderi, după fixarea algoritmului, singurul aspect relevant al execuţiilor care poate să difere este configuraţia iniţială.

Într-un sistem distribuit asincron pot exista mai multe execuţii diferite ale aceluiaşi algoritm cu aceeaşi configuraţie iniţială (şi fără căderi) pentru că interleaving-ul paşilor procesoarelor şi întârzierile mesajelor nu sunt fixate.

7. Complexitate

Este necesară noţiunea de terminare a unui algoritm. Fiecare procesor are o mulţime de stări terminale pe care funcţia de tranziţie nu le mai modifică.

Un algoritm se termină atunci când toate procesoarele se află în stare finală (Obs. : nu există mesaje în tranzit).

MC – complexitatea mesajelor (complexitatea de comunicare) este numărul maxim de mesaje transmise pentru toate execuţiile admisibile ale algoritmului. Această definiţie este valabilă atât pentru sisteme sincrone cât şi pentru sisteme asincrone.

TC – complexitatea timp:

· Pentru sisteme sincrone este numărul maxim de runde până la terminare într-o execuţie admisibilă oarecare;

· Pentru sisteme asincrone se presupune că întârzierea maximă a livrării mesajelor necesită o unitate de timp şi se calculează timpul până la terminare.

Execuţie în timp (timed execution): fiecărui eveniment i se asociază un număr real ( 0 reprezantând timpul la care apare; timpii încep de la 0 şi sunt crescători pentru fiecare procesor; dacă execuţia este infinită timpii tind la infinit. Evenimentele dintr-o execuţie sunt ordonate conform timpilor la care apar; pot exista mai multe evenimente care apar la acelaşi moment de timp (dacă nu afectează aceleaşi procesoare; comp(i) afectează procesorul pi, del(i,j,m) este un eveniment asociat şi procesorului pi şi  procesorului pj la acelaşi moment de timp). 

Întârzierea unui mesaj este diferenţa dintre timpii asociaţi evenimentului de calcul (de tip comp) şi de livrare (de tip del) referitori la acelaşi mesaj.

Complexitatea timp este timpul maxim până la terminare pentru toate execuţiile în timp posibile, în care orice întârziere de mesaj este cel mult 1.

8. Convenţii de pseudocod

În loc să prezentăm tranziţia stărilor şi să inventăm un mecanism de control al interleave-ului vom prezenta algoritmii:

· în proză;

· folosind un pseudocod.

Algoritmii asincroni vor fi descrişi într-o manieră interrupt-driven pentru fiecare procesor.

În modelul formal mesajele care aşteaptă în variabilele inbuf sunt prelucrate toate în acelaşi timp. Vom descrie prelucrarea lor unul după altul într-o ordine oarecare. Dacă într-un acelaşi recipient sunt generate mai multe mesaje, aceasta nu contravine modelului formal pentru că pot fi considerate un mesaj mare.

Vom evidenţia şi acţiunea procesorului când nu există mesaje.

Evenimentele care nu generează schimbări de stare şi transmisii de mesaje nu vor fi listate.

Un algoritm asincron va putea fi executat şi într-un sistem sincron dar pentru claritate algoritmii sincroni vor fi descrişi în termenii rundelor pentru fiecare procesor.

Pentru fiecare rundă se vor descrie acţiuni şi mesajele trimise pe baza mesajelor tocmai primite.

Mesajele ce trebuie trimise în prima rundă sunt cele din variabilele outbuf.

Terminarea va fi implicit indicată prin faptul că nu mai urmează o rundă nouă.

Variabilele locale unui procesor pi nu vor primi indicii i; în discuţii şi demonstraţii vor fi necesari aceşti indici.

Pentru algoritmi asincroni se va folosi cuvântul rezervat “terminate” indicând faptul că procesorul intră într-o stare terminală.

9. Broadcast

În reţea se cunoaşte un arbore parţial cu o rădăcină specificată pr. Acest procesor difuzează un mesaj M tuturor celorlalte procesoare.

Copii ale mesajului vor fi trimise pe muchiile arborelui parţial tuturor procesoarelor.

Fiecare procesor are un canal care trimite la părintele său parent şi o mulţime de canale care conduc la copiii săi din arbore children.

Exemplu:
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Descrierea algoritmului în proză:

· rădăcina pr trimite mesajul M pe canalele ce conduc la copii;
· când un proces primeşte mesajul M de la părinte, trimite M pe canalele ce conduc la copii.
Descrierea algoritmului în pseudocod:

Algoritm broadcast bazat pe un arbore parţial 

 Iniţial M este în tranzit de la pr la toţi copiii săi în arbore.
· Codul pentru pr:

1: la primirea nici unui mesaj      //primul eveniment de calcul pentru pr
2: terminate

· Codul pentru pi 0 ( i ( n-1, i(r

   la primirea mesajului M de la parent 

     3: send M tuturor children

4: terminate

Descrierea algoritmului la nivelul tranziţiilor.

starea procesorului pi conţine:

·  o variabilă parenti, care păstrează un indice de procesor sau nil;

· o variabilă childreni, care păstrează o mulţime de indici;

· o variabilă booleană terminatedi care indică dacă pi este în stare terminală.

    Iniţial, valorile variabilelor parent şi  children sunt astfel încât formează un arbore parţial al reţelei cu rădăcina în pr; toate variabilele terminated sunt false.


Iniţial, outbufr(j) păstrează M pentru fiecare j din childrenr(atenţie la indici: aici numerotarea e făcută după indicii vecinilor pentru uşurinţa expunerii).


Rezultatul lui comp(i) este: dacă M este în inbufi(k) pentru un anumit k, atunci M este plasat în  outbufi(j) pentru fiecare j din children şi pi intră în starea terminală punând terminatedi pe true. Daca i = r şi terminatedr este false, atunci terminatedr este pus pe true.



Algoritmul este corect indiferent dacă sistemul este sincron sau asincron. Chiar mai mult, TC şi MC vor fi aceleaşi. 

MC: numărul de mesaje transmise este clar n-1 = numărul de muchii din arborele parţial deci MC=n-1.

TC: mai dificilă.

Lema1: În orice execuţie admisibilă a algoritmului de broadcast în modelul sincron, orice procesor aflat la distanţa t de pr în arborele parţial primeşte mesajul M în runda t.

Demonstraţie: Prin inducţie după t.

t=1 Conform descrierii algoritmului (şi convenţiilor de la descrierea rundelor) în runda 1 fiecare copil al lui pr primeşte mesajul M.

Pasul inductiv: Presupunem că orice procesor aflat la distanţa t-1 ( 1de pr primeşte mesajul M în runda t-1.

Trebuie să demonstrăm că în runda următoare, t, orice procesor aflat la distanţa t primeşte M. Fie pi aflat la distanţa t. Părintele lui pi, pj, este la distanţa t-1. Conform ipotezei iductive pj primeşte mesajul M în runda t-1. Din descrierea algoritmului pj trimite M lui pi în runda următoare, t.

Teorema 1: Există un algoritm sincron de broadcast cu MC egală cu n-1 şi TC egală cu d atunci când se cunoaşte un arbore parţial de adâncime d.

Schimbând în lema precedentă doar semnificaţia timpului într-un sistem asincron se obţine următoarea teoremă: (lucrăm cu timpi din ( pentru a face demonstraţii inductive)

Teorema 1’: Există un algoritm asincron de broadcast cu MC egală cu n-1 si TC egală cu d atunci când se cunoaşte un arbore parţial de adâncime d.

10. Convergecast

Este problema inversă broadcastului: colectarea informaţiilor din noduri în rădăcină (din nou se presupune existenţa unui arbore parţial al reţelei).
Considerăm o variantă specifică a acestei probleme:

Iniţial, fiecare procesor deţine o valoare reală xi.Se doreşte ca la terminarea algoritmului în rădăcină să se afle valoarea maximă din reţea.

Descrierea algoritmului în proză:

· Dacă pi este frunză (nu are copii) startează algoritmul prin trimiterea valorii xi părintelui său.

· Dacă pj nu este frunză, are k copii şi aşteaptă să primească mesaje conţinând vi1, vi2, ..., vik de la copiii săi pi1, pi2, ..., pik. Calculează 

     vj=max(vj, vi1, vi2, ..., vik) şi trimie vj părintelui său.


Teorema2: Există un algoritm asincron convergent cu CM egală cu n-1 şi CT egală cu d atunci când se cunoaşte un arbore p cu rădăcina de adâncime d.

11. Inundarea (Flooding) şi 

Construirea unui arbore parţial

Este similar broadcastului fără să se cunoască în prealabil un arbore parţial. Se doreşte difuzarea unui mesaj M dintr-un procesor pr la toate celelalte.

pr startează algoritmul şi trimite M tuturor vecinilor. Când un procesor pi primeşte M pentru prima dată de la un vecin pj, pi trimite M la toţi ceilalţi cu excepţia lui pj.

CM: Mesajul M este trimis de cel mult două ori pe fiecare canal, cu excepţia aceluia pe care M este trimis prima dată, pe care e trimis o singură dată. Deci CM=2m-n+1 (sunt posibile execuţii pentru care avem două trimiteri pentru fiecare canal, cu excepţia acelui din arborele impicit construit). Deci CM=O(n2).

Este posibil ca un procesor să primescă M de la mai multi vecini odată. Evenimentul comp(i) prelucrează toate mesajele primite între timp de la precedentele evenimente comp. Atunci se va alege doar unul dintre canale ca fiind în arbore.

Algoritmul de inundare poate fi explicit modificat pentru a evidenţia acest arbori cu rădăcina în pr:

· pr trimite M la toţi vecinii;

· atunci când pi primeşte mesajul M de la mai mulţi vecini alege unul pj şi îi trimite un mesaj <parent>. Pentru toate celelalte procesoare precum şi pentru toate de la care va primi M mai târziu trimite mesajul <reject>;

· cei care răspund cu mesaje <parent> vor deveni copii lui pi;

· pi îşi termină activitatea atunci când tuturor mesajelor M trimise, li se răspunde cu <parent> sau <reject>.

 Pseudocodul algoritmului flooding modificat pentru construirea unui arbore parţial (codul pentru pI )


Iniţial parent este nil, children şi other sunt mulţimi vide.

6: la primirea nici unui mesaj:

6: if i=r and (parent is nil) then         //rădăcina nu a trimis încă M

     3:            send M to all neighbors

     4:            parent := i

     5:  la primirea mesajului M de la vecinul pj:

6: if parent is nil then //pi  nu a primit mesajul M mai înainte

     7:                      parent := j

     8:                     send parent to pj
     9:                     send M to all neighbors except pj
    10:  else send <reject> to pj
11:  la primirea mesajului <parent> de la vecinul pj:

12:  add j to children
13:  if children ( other = toţi vecinii – parent  then terminate

14:  la primirea mesajului <reject> de la vecinul pj:

15:  add  j to other
16:  if children ( other = toţi vecinii – parent then terminate

Reţeaua fiind conexă fiecare nod este accesat din pr la sfârşitul algoritmului (se poate demonstra inductiv). Un nod este accesat din pr dacă şi numai dacă îşi fixează variabila parent. Inexistenţa circuitelor se datorează modului de fixare a variabilei parent.


Teorema3: Există un algoritm asincron pentru determinarea unui arbore parţial într-o reţea cu m muchii şi diametrul D, dintr-un nod fixat cu CM=O(m) şi CT=O(D).

Observaţie: algoritmul funcţionează şi în modelul sincron. De data aceasta însă arborele construit este garantat a fi de tip BFS (demonstraţia este evidentă prin inducţie după numărul de runde).

În modelul asincron pentru orice arbore parţial cu rădăcina în pr se poate construi o execuţie admisibilă care să-l construiască (aici intervine interleaving-ul, prin alegerea unei planificări admisibile corespunzătoare). 

12. Alegerea liderului în inele

Inel: Sistem distribuit cu topologia dată de graful circuit Cn, n≥2.

Inelele corespund sistemelor de comunicaţie reale, de ex. token rings.

Alegerea liderului (leader election) este o paradigmă simplă şi interesantă pentru a evidenţia elemente de complexitate a comunicatiei în sisteme distribuite, dar şi pentru a transforma un sistem distribuit descentralizat  în unul centralizat. 

Exemplu: Când într-un sistem distribuit apare un interblocaj se formează un circuit în care procesoarele se aşteaptă unele pe altele; atunci se alege unul din ele ca lider şi este scos din circuit.

Problema: Fiecare procesor trebuie să decidă dacă este sau nu lider cu condiţia că exact unul va decide că este lider.
Un algoritm rezolvă problema alegerii liderului dacă satisface:

· stările terminale sunt partiţionate în ales şi neales. Odată ce un procesor intră într-o stare terminală de un anumit tip rămâne în acel tip.

· în orice execuţie admisibilă exact un procesor (liderul) intră într-o stare terminală de tip ales, celelalte intră într-o stare de tip neales.

Inelul: muchii între pi şi pi+1 
[image: image2.wmf]"

i, 0(i(n-1 (adunarea mod n).

Inelul orientat: 
[image: image3.wmf]"

i canalul lui pi către pi+1 este etichetat cu 1 (stânga, sensul acelor de ceasornic); canalul lui pi către pi-1 este etichetat  2 (dreapta, sensul invers al acelor de ceasornic).


Inele anonime:  procesoarele nu au un identificator unic care să fie folosit de algoritm (oricare procesor este reprezentat de aceeaşi maşină cu stări). 

În descrierea algoritmului recipienţii mesajelor pot fi specificaţi numai în termenii etichetării canalelor: vecinul din stânga, vecinul din dreapta.

Dacă n=numărul procesoarelor din inel nu este cunoscut de procesoare atunci avem algoritmi uniformi: algoritmul este acelaşi pentru orice valoare a lui n. Altfel, algoritmi neuniformi: acelaşi algoritm pentru fiecare procesor dar care poate fi diferit pentru diferite valori ale lui n.


Vom demonstra inexistenţa unui algoritm de alegere a leaderului într-un inel anonim, sincron şi neuniform (adică în cele mai tari condiţii; cu atât mai mult va rezulta pentru cazul uniform; ca atât mai mult va rezulta pentru cazul asincron).

Teorema. Nu există algoritmi neuniformi anonimi pentru alegerea liderului în inele sincrone.

Demonstraţie.Fie un inel oarecare de dimensiune n>1. Presupunem că există a algoritm anonim de alegere a liderului. Cum inelul este sincron şi există doar o singură configuraţie iniţială rezultă că există o unică execuţie admisibilă a lui A pe R. Pentru orice rundă k o execuţie admisibilă a lui A pe R, starea oricărui proces este aceeaşi la sfârşitul rundei k (inductie evidentă).

13. Inele asincrone

    Fiecare procesor are un identificator unic, întreg nenegativ oarecare (starea procesorului pi are o componentă idi iniţializată cu identificatorul lui pi). Un algoritm (neanonim) este uniform  dacă pentru orice identificator există o maşină cu stări şi indiferent de dimensiunea inelului algoritmul este corect (atunci când procesorul asociat maşinii cu stări corespunde identificatorului său) (există doar un program local pentru un procesor cu un identificator dat, indiferent de numărul procesoarelor).

Un algoritm (neanonim) este neuniform dacă pentru 
[image: image4.wmf]"

n şi pentru 
[image: image5.wmf]"

identificator există o maşină cu stări.

Un algoritm cu MC=O(n2)

Funcţionează chiar dacă inelul este unidirectional.

· Fiecare procesor trimite un mesaj cu identificatorul său, vecinului din stânga şi aşteaptă mesaj de la vecinul din dreapta.

· La primirea unui mesaj (de la vecinul din dreapta) compară identificatorul primit cu al său. Dacă cel primit este mai mare îl trimite mai departe vecinului din stânga. Altfel, îl “înghite” şi nu-l mai trimite mai departe.

· Dacă un procesor primeşte un mesaj cu identificatorul egal cu cel pe care îl are atunci se declară lider şi trimite un mesaj de terminare vecinului din stânga si îşi termină activitatea, ca lider.
· Un procesor care primeşte un mesaj de terminare îl trimite la stânga şi termină ca nelider.
Nici un procesor nu trimite mai multe de n+1 mesaje într-o execuţie admisibilă. Deci, MC=O(n2). Considerăm inelul cu identif:

Mesajul proces cu identificatorul i este trimis exact de i+1 ori. Numărul total de mesaje (+ cele de terminare) este

 EMBED Equation.3  
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Un algoritm cu MC=O(nlog n)

Aceeaşi idee: mesajul procesorului cu identificatorul maxim traversează inelul şi se întoarce la acest procesor, care se declară lider.

k-vecinătatea procesorului pi este mulţimea procesoarelor aflate la distanţă mai mică sau egală cu k de pi pe inel (la stânga şi la dreapta). k-vecinătatea unui procesor are 2k+1 procesoare. 

Algoritmul lucrează în două faze. În faza l un procesor încearcă să devină lider temporar în 2l -vecinătatea sa. Liderii (temporari) din faza l continuă fază l+1.

· în fază 0, fiecare procesor trimite un mesaj <probe> conţinând identificatorul său în 1-vecinătatea sa, adică la cei 2 vecini. Dacă un procesor primeşte un mesaj <probe> compară identificatorul primit cu al său şi numai dacă cel primit este mai mare răspunde cu un mesaj <reply>. Un procesor ce primeşte ambele răspunsuri devine lider temporar şi trece la faza 1.

· În faza l un procesor pi, devenit lider temporar, în faza precedentă trimite mesaje probe la stânga şi la dreapta în 2l-vecinătatea sa secvenţial.Fiecare din cele două mesaje traverseaza 2l-vecinătatea într-o directie; dacă nu-i cumva înghiţit în această traversare, ajunge la capăt. Acest ultim procesor trimite un mesaj <reply> lui pi. Dacă pi primeşte reply din ambele direcţii, devine lider temporar pentru faza l şi trece la faza l+1.
Pentru implementare, mesajele <probe> au trei câmpuri: identificator, număr de fază, număr de hopuri. Numărul de hopuri este iniţializat cu 0 şi incrementat cu 1 ori de câte ori este transmis mai departe. Un procesor este ultimul dintr-o 2l vecinătate dacă primeşte un mesaj cu numărul de hopuri egal cu 2l.

Algoritm asincron de alegere a liderului.

Iniţial asleep=true

1: la primirea niciunui mesaj:

2: if asleep then

3:                      asleep:=false

4:                      send <probe, id, 0,0> la stânga şi la dreapta

5: la primirea unui mesaj <probe, j,l,d> din stânga (respectiv dreapta):

6: if j=id then terminate as the leader
7: if j>id and d<2l then             //transmite mesajul

8:                     send <probe, j, l, d+1> la dreapta (respectiv stânga)

9: if j>id and d =2l then

10:                     send <reply, j, l> la stânga (respectiv dreapta)

11: la primirea unui mesaj <reply, j, l> din stânga (respectiv dreapta)

12:  if j
[image: image7.wmf]¹

id then send <reply, j, l> la dreapta (respectiv stânga)

13: else

14: if a primit deja <reply, j, l>din dreapta (respectiv stânga) then

15: send <probe, id, l+1,0> la stânga şi la dreapta //lider temporar şi

                                                                                începe o nouă fază

Observaţie 

Numărul de mesaje iniţiate de un lider temporar în faza l este de 
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Câţi lideri temporari avem într-o fază l?

Lema 1: Pentru 
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numărul procesoarelor care devin lideri temporari la sfârşitul fazei k este 
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Demonstraţie.


Dacă pi şi pj vor fi ambii lideri temporari distanţa dintre ei trebuie să fie mai mare sau egală cu 2k+1 (altfel unul dintre ei va fi înghiţit de celălalt). Lema este acum evidentă.

În particular, în faza logn-1 va exista un singur lider temporar. Numărul total de mesaje este deci mai mic sau egal cu
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Teorema 2 Există un algoritm asincron de alegere a liderului într-un inel neanonim astfel încât MC=O(nlogn).

O margine inferioară de 
[image: image12.wmf])
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   Demonstrăm că algoritmul prezentat este asimptotic optimal: orice algoritm ce alege liderul într-un inel asincron trimite cel puţin 
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mesaje. Marginea inferioară este pentru algoritmi uniformi.

Presupunem că avem un algoritm uniform A care rezolvă problema alegerii liderului (procesorul cu identificatorul maxim se declară lider şi transmite identificatorul său tuturor celorlalţi care vor fi nealeşi).

Demonstrăm că există o execuţie admisibilă a lui A în care se trimit 
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 mesaje.

       Ideea: se consideră o execuţie a algoritmului pe inele de dimensiune 

n /2 si se combina doua astfel de executii pe un inel de dimensiune n obţinut din cele două inele mici. De fapt vom lucra cu planificări pentru că în execuţii avem configuraţii, în care sunt evidenţiate stările tuturor celor n procesoare.

Definiţie. O planificare ( a lui A pentru un inel este deschisă dacă există o muchie e în inel astfel încât în ( nu este trimis nici un mesaj pe muchia e (indiferent de direcţie); e este muchia deschisă a lui (.

Observaţie .

1. Nu este obligatoriu ca o planificare deschisă să fie admisibilă; ea poate fi finită şi procesoarele să nu fi terminat.

2. Vom presupune că n este o putere a lui 2 pentru evitarea unor detalii tehnice.

Teorema 3 Pentru orice n şi orice mulţime de n identificatori există un inel ce foloseşte ac identif care are o planificare deschisă pentru A în care se primesc cel puţin M(n) mesaje, unde M(2)=1 şi 
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, n>2.

Observaţie Rezolvarea recurentei pentru M(n) conduce la M(n)=((nlog n )

Demonstraţie Prin inducţie dupa n.

Baza n=2

Presupunem                                
                                                   

 

x identificatorul lui po     si  y identificatorul lui p1.
Fie ( o execuţie admisibilă a lui A pe acest inel. Cum A este corect, odată şi odată p1 va scrie x în (. Cel puţin un mesaj este primit în (. Fie ( cel mai scurt prefix al planificării ( cu proprietatea că p1 primeşte un mesaj de la p0:    

( va fi o planificare deschisă cu muchia deschisă cealaltă decât cea pe care se primeşte mesajul. 

Pasul inductiv Fie S o mulţime de n identificatori. Partiţionăm S în S1 şi S2 de dimensiunea n/2. Din ipoteza inductivă rezultă că există Ri inel ce foloseşte identificatorii din Si, care are o planificare deschisă (i a lui A în care se primesc cel puţin M(n/2) mesaje (i=1,2). Fie ei muchia deschisă a lui Ri. ei=piqi. Considerăm inelul R obţinut astfel






(1 urmat de (2 este o planificare pentru A în R. (Se consideră apariţia evenimentului din (1 începând cu o configuraţie iniţială a lui R; cum procesoarele din R1 nu pot distinge în timpul acestor evenimente dacă R1 este un inel independent sau subinel al lui R, ele execută (1 exact ca şi cum R1 ar fi fost independent. În continuare se execută (2). Deci (1(2 este o planificare pentru R cu cel puţin 2M
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 mesaje primite.

Forţăm în continuare algoritmul să primească 
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 mesaje suplimentare blocând sau ep sau eq, dar nu amândouă.

Considerăm orice planificare finită de forma (1(2(3 în care ep şi eq rămând deschise. Dacă există una cu cel puţin 
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 mesaje primite (3, lema este demonstrată.

Dacă nu există o astfel de planificare există o planificare (1(2(3 care va rezulta o execuţie ce ajunge într-o stare “mută”: nu există nici un şir de evenimente de calcul din acea stare, care să nu mai transmită vreun mesaj. Procesoarele nu vor trimite nici un mesaj până nu vor mai primi unul. O configuraţie este “mută” în raport cu ep sau eq, dacă nu există mesaje în tranzit cu excepţia muchiilor deschise ep şi eq şi orice procesor este într-o stare mută.

Presupunem că procesorul cu identificator maxim este în R1. Cum nici un mesaj nu-i livrat din R1 lui R2, procesoarele din R2 nu cunosc identificatorul liderului şi nici un procesor din R2 nu poate termina la sfârşitul lui (1(2(3. În orice execuţie admisibilă extinzând (1(2(3 orice procesor din R2 trebuie să primească un mesaj adiţional înainte de terminare (pentru a afla identificatorul liderului). Deci pe R trebuie să fie primite 
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 mesaje adiţionale.

Putem demonstra că este suficient să deblocăm doar una din ep sau eq şi încă să forţăm primirea a 
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 mesaje.

Există un segment finit de planificare (4 în care 
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 mesaje sunt primite şi astfel încât (1(2(3(4 este o planificare în care ep sau eq este deschisă.

Fie (4’’ astfel încât (1(2(3(4’’ este o planificare admisibilă. Toate mesajele sunt livrate pe ep sau eq şi toate procesele se termină. Cel puţin 
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 mesaje sunt primite în (4’’ până A se termină. Fie (4’ cel mai scurt prefix al (4’’ în care sunt primite 
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 mesaje. Considerăm toate procesoarele din R care primesc mesaje în (4’. Cum s-a plecat dintr-o stare mută, cu mesaje în tranzit doar pe ep sau eq, aceste procesoare formează două mulţimi consecutive de procesoare P şi Q. P conţine procesoarele trezite de deblocarea lui ep şi deci P conţine p1 sau p2. Similar Q conţine q1 sau q2. Cum fiecare din aceste mulţimi conţine cel mult 
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 procesoare şi cum sunt consecutive ele sunt disjuncte.






Numărul mesajelor primite de proccesoarele uneia din cele două mulţimi este mai mare sau egal cu 
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. Presupunem că P. Fie (4 subşirul lui (4’ care conţine numai evenimente referitoare la procesoarele lui P. Cum în (4’  nu există comunicare între procesoarele din P şi Q rezultă că (1(2(3(4 este o planificare. În această planificare sunt primite cel puţin 
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 mesaje în (4 şi în plus din construcţie nici un mesaj nu este trimis pe eq. Deci (1(2(3(4 este planificarea deschisă cerută.

 14.  Inele sincrone.

      Demonstratia că marginea inferioară de 
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 pentru alegerea liderului în inele asincrone s-a bazat pe întârzierea mesajelor pentru perioade arbitrar de mari.

        În modelul sincron întârzierea mesajelor e fixată şi deci se pot obţine rezultate mai bune. Mai mult, în acest model se poate obţine informatie nu numai din primirea mesajelor dar şi din neprimirea lor într-o anumită rundă.

Un algoritm neuniform

Liderul = procesorul cu identificator minim.

· Algoritmul lucrează în faze, fiecare formată din n runde (n = numărul procesoarelor din inel).

· În faza i (i(0) dacă există un procesor cu identificatorul i, el este ales ca lider şi algoritmul se termină. 

(faza i are rundele n(i+1, n(i+2, …, n(i+n; la începutul fazei i dacă un identificator al unui procesor este i şi acest procesor nu s-a terminat, el trimite un mesaj de-a lungul inelului şi termină ca lider. Dacă identificatorul procesorului nu este i şi primeşte un mesaj în faza i, trimite un mesaj mai departe şi se termină ca nelider).

Exact n mesaje sunt trimise (în faza în care liderul este găsit). Numărul de runde depinde de identificatorul minim din inel: dacă acesta este i atunci avem n((i+1) runde. 

Observaţie.

Inelul poate fi si unidirecţional; algoritmul presupune cunoaşterea lui n, iar startul este sincron.

Un algoritm uniform.

      Nu va fi necesara dimensiunea inelului. În plus vom avea o versiune puţin mai generală pentru un sistem sincron: nu-i necesar ca procesoarele să înceapă alg simultan. Un procesor sau se activează spontan într-o rundă oarecare sau la primirea unui mesaj.

Problema: O mulţime de procesoare se activează spontan şi devin candidaţi. Dintre ele, cel cu identificatorul minim este ales lider.

Celelalte proc vor fi activate la primirea primului mesaj, dar ele nu vor participa la procesul de alegere: sunt pasive!

 In soluţia pe care o dăm apar doua idei noi:

- mesajele ce pornesc de la diferite procesoare sunt transmise mai departe cu viteze diferite. Dacă un mesaj provine de la un procesor cu identificatorul egal cu i el este întârziat 2i-1 runde la fiecare procesor care îl primeşte, înainte de a fi transmis mai departe în sensul acelor de ceasornic.

-pentru depistarea startului nesincronizat se adaugă o fază preliminară de deşteptare. În această fază un procesor care se activează spontan trimite un mesaj de “trezire” pe inel; acest mesaj este transmis fără întârziere.

Deci un mesaj poate fi în prima fază  până întâlneşte un procesor activ (în acest timp parcurge inelul cu viteza 1); după întâlnirea primului procesor activ mesajul intră în faza a II a în care este transmis mai departe cu viteza 2i (fiecare procesor activ îl întârzie cu 2i-1 runde).


După n runde de la activarea primului procesor vor rămâne numai mesaje în faza a II a şi liderul este ales dintre procesoarele participante.

Algoritm sincron de alegere a liderului în inele

Iniţial waiting este vidă şi asleep este true

1: Fie R mulţimea mesajelor primite în ac. ev. de calc

2: S:=0   




//mesajele cer vor fi trimise

3: If asleep then

4:         asleep:=false

5: if R is empty then 

6:        min:=id                         

//participant la alegere

7:       adaugă <id> la S
8: else min:=(
9: for each<m> in R do

10: if m<min then

11:         devine neales

12:         adaugă <m> la waiting şi ţine minte când <m> a fost adăugat 

13:         min:=m

14: if m=id then devine ales           //dacă m>min, m va fi înghiţit

15:  for each <m> in waiting do

16:  if (<m> a fost primit 2m-1 runde mai înainte) then

17:          scoate <m> din waiting şi adaugă-l la S
18: send S în reţea.

Notăm idi identificatorul procesorului pi; <idi> mesajul transmis de pi.

Lema. Numai procesorul cu cel mai mic identificator printre participanţii la alegere îşi primeşte înapoi mesajul.

Demonstraţie:  Fie pi participantul la alegere cu identificatorul minim. (Trebuie să fie măcar unul). Nici un procesor nu-l va înghiţi pe <idi>. Cum fiecare procesor va întârzia <idi> cel mult 
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runde, pi va primi odată şi odată mesajul înapoi.

Dacă ar mai exista pj cu j
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i care primeşte înapoi mesajul  <idj>, acesta trebuie să treacă pe la toate pe la toate inclusiv pe la pi, care nu-l va transmite. Contradicţie.

Numărul de mesaje trimis într-o execuţie admisibilă a algoritmului.

Un mesaj este:

a. în prima fază.

b. în faza 2a trimis înainte ca mesajul viitorului lider să intre în faza a 2a.

c. în faza 2a trimis după ce mesajul viitorului lider a intrat în faza 2a.

Lema 1 Numărul mesajelor din categoria a) este cel mult n.

Demonstraţie Orice procesor transmite mai departe cel mult un mesaj în prima fază. Presupunem că pi transmite mai departe două mesaje în prima fază <idj> şi <idk> de la pj respectiv pk. Presupunem că în sensul acelor de ceas avem pk-pj-pi. <idk> trece de pj înainte de a ajunge la pi. Dacă <idk> ajunge în pj după ce acesta s-a trezit şi a trimis <idj> atunci <idk> va continua ca un mesaj în faza 2a la viteza 
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; altfel, pj nu participă la alegere şi <idj> nu este trimis. Deci sau <idk> ajunge în pi în faza 2a sau <idj> nu este trimis. Contradicţie.

Fie r prima rundă în care se trezesc un grup de procesoare şi fie pi unul dintre ele. Următoarea lemă arată că n runde după ce primul procesor startează execuţia algoritmului, toate mesajele sunt în faza a II a.

Lema 2 Dacă pj este la distanţa k (în sensul acelor de ceas) de pi, atunci pj primeşte un mesaj în faza Ia cel târziu în runda r+k.

Demonstraţie: Inducţie după k.

Baza: k=1 Evident: vecinul lui pi  primeşte mesaj în runda r+1

Pas inductiv: Procesorul ce precede pi este la distanţa k-1 în rund r+k-1 a primit deja un mesaj în faza Ia. Dacă este deja treaz a trimis mesajul de trezire lui pi, altfel în runda următoare pi va primi mesajul de la acesta.

Lema 3 Numărul mesajelor din categoria b) este cel mult n.

Demonstraţie După runda r+n nu mai avem mesaje de categoria Ia (conform lemei 1). Conform lemei 2 mesajul viitorului lider intră în faza 2a cel mult după n runde după primul mesaj trimis de algoritm. Mesajele din categoria b) sunt trimise numai în cele n runde ce urmează rundei când primul s-a trezit. Mesajul <i> în faza a 2a e întârziat 2i-1 runde înainte de a fi transmis mai departe. Deci i este trimis cel mult de 
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ori în această categorie. Cum mesajele cu identificatori mici sunt transmise cu viteza mai mare, numărul maxim de mesaje se obţine când toate procesoarele participă la alegere şi când identificatorii sunt cât mai mici cu putinţă: 0,1,…,n-1. 

Mesajele viitorului lider (în cazul nostru 0). Deci numărul mesajelor din categoria b) este 
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    Fie pi procesorul cu identificator minim; nici un procesor nu va mai transmite mai departe un mesaj după ce trimite mai departe <idi>.

Lema 4

Nici un mesaj nu este trimis mai departe după ce <idi> se întoarce la pi.

Lema 5

Numărul mesajelor din categoria c) este cel mult 2n.

Demonstraţie Fie pi viitorul lider şi pj alt procesor participant la alegeri. Conform lemei precedente nu există mesaje în inel după ce pi îşi primeşte mesajul înapoi. Cum <idi> este întârziat cel mult 
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 runde sunt necesare pentru ca <idi> să se întoarcă la pi. Deci mesajele din categoria c) sunt trimise numai în timpul a cel mult 
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runde. În aceste runde <idj> este retransmis de  cel mult 
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Numărul total de mesaje din această categorie este 
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Ca în demonstraţia lemei 3 acesta este 
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Teorema 4 

MC a algoritmului precedent este 
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TC=O(n(2i), i = identificatorul liderului.

    O margine inferioră de ((nlogn) pentru algoritmi neuniformi sincroni care folosesc identificatorii numai pentru comparaţii.

Algoritmii cu MC=O(n) au folosit  id. pentru a decide cât de mult poate fi întârziat un mesaj. Numărul de runde depinde de mărimea identificatorului care poate fi imensă in comparaţie cu n.

Vom specifica inelul R prin lista identificatorilor în ordinea parcurgerii inelului în sensul acelor de ceasornic, începând cu identificatorul cel mai mic.

exec(R) va reprezenta execuţia admisibilă a unui algoritm pe inelul R (întrucât configuraţia  iniţială este fixată chiar de listarea identificatorilor).

Date două inele R1 si R2  pi procesor în R1 si pj procesor în R2; pi si pj sunt cuplate dacă ocupă aceeaşi poziţie în respectiva specificare a fiecărui inel (sunt la aceeaşi distanţă faţă de procesorul cu identificator minim; distanţa se consideră pe inel, în sensul acelor de ceas).

Intuitiv, un algoritm este bazat pe comparaţii dacă se comportă la fel pe inele care au acelaşi pattern de ordine a identificatorilor.

Două inele Xo, X1,...,Xn-1 si Y0,Y1,...,Yn-1 sunt echivalente din punct de vedere al ordinii dacă oricare ar fi i, j    Xi<Xj <=> Yi<Yj. Această noţiune se poate extinde la K-vecinătăţi.

Fie R1 si R2 două inele, pi din R1, pj din R2 si două execuţii (1si (2 ale algoritmului A pe R1 respectiv R2.

Comportarea lui pi în (1 este similară în runda k  cu comportarea  lui pj în (2 (în aceeaşi rundă) dacă:

 - pi trimite un mesaj vecin din stânga (dreapta) în runda k în (1 <=> pj trimite un mesaj vecin stânga (dreapta) în runda k în (2.

 - pi termină ca lider în runda k a lui (1 <=> pj termină ca lider în runda k a lui (2 .

 pi are comportare în (1 similară comportarii lui pj în (2 <=> ele sunt similare în oricare rundă k
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Un algoritm este bazat pe comparaţii dacă pentru orice pereche de inele echivalente din punct de vedere al ordinii R1 şi R2, orice pereche de procesoare cuplate au comportări similare în exec(R1) şi exec(R2).


Inexistenţa unui mesaj într-o anumită rundă r este folositoare pentru procesorul pi numai dacă ar fi putut primi un mesaj în ac rundă într-un inel diferit dar echivalent din punct de vedere al ordinii.

O rundă r este activă în o execuţie pe un inel R dacă măcar un procesor trimite un mesaj în runda r a execuţiei. Pentru inelul R vom nota cu rk indicele celei dea ka runde active.

Observaţii.

1. Dacă R1 şi R2 sunt echivalente din punct de vedere al ordinii, o rundă este activă în exec(R1) <=> e activă în exec(R2).

2. În k runde un mesaj poate traversa k procesoare pe inel; rezultă că starea unui procesor după k runde depinde numai de k-vecinătatea sa. Această proprietate se extinde în

Lema 6  

Fie R1 şi R2 două inele echivalente din punct de vedere al ordinii şi pi în R1 şi pj în R2 două procesoare cu k-vecinătăţi identice. Atunci şirul de tranziţii urmat de pi în rundele 1 -- rk ale lui R1 este acelaşi cu cel urmat de pj în rundele 1 -- rk ale lui R2.

Demonstraţie  Informal, trebuie arătat că după k runde active un procesor poate afla doar informaţia despre procesoarele aflate la distanţa cel mult k de el. Formal, inducţie după k (k=0, au acelaşi identificator şi deci sunt în aceeaşi stare, pasul inductiv evident).

Proprietatea de poate extinde la procesoare cu k-vecinătăţi echivalente din punct de vedere al ordinii, cu condiţia ca inelul să fie spaţiat: un inel de dimensiune n este spaţiat dacă oricare ar fi x un identificator al său, identificatorii x-1, x-2, …, x-n nu apar în inel.

Lema 7. Fie R spaţiat şi pi şi pj două procesoare cu k-vecinătăţi echivalente din punct de vedere al ordinii. Atunci pi şi pj au comportamente similare în rundele 1,…, rk ale lui exec(R). 

Demonstraţie Construim  un inel R’ (R’ se poate construi pentru că R este spaţiat) care satisface:

· R’ echivalent din punct de vedere al ordinii cu R

· pj din R’ este cuplat cu pi din R

· k-vecinătatea lui pj în R’ este identică cu k-vecinătatea lui pi din R

· identificatorii lui R’ sunt unici

Aplicăm Lema 6 şi faptul că algoritmul este bazat pe comparaţii.

Teorema 5
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 putere a lui 2, există un inel Sn de dimensiune n astfel încât pentru orice algoritm sincron bazat pe comparaţii pentru alegerea liderului A, în orice execuţie admisibilă a lui A sunt trimise ((nlogn) mesaje.

Demonstraţie Fie A un algoritm sincron bazat pe comparaţii pentru alegerea liderului. Construim 
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, idi al lui pi este rev(i)=întregul cu reprezentare binară folosind log n biţi egală cu inversa repezentării binare a lui i.

n=8









Considerăm orice partiţie a lui 
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 în segmente de lg j, j putere a lui 2. Se poate arăta că toate aceste segmente sunt echivalente din punct de vedere al ordinii.

Sn este o versiune spaţiată a lui 
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: înmulţim fiecare identificator cu n+1 şi adunăm n. Aceste schimbări nu afectează echivalenţa din punct de vedere al ordinii segmentelor.
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şi oricare ar fi N o k-vecinătate a lui Sn, există mai mult de 
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  k-vecinătăţi ale lui Sn care sunt echivalente din punct de vedere al ordinii cu N.

Numărul rundelor active în exec(Sn) este 
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 (altfel, se demonstrează că pe lângă lider mai este ales şi alt procesor).

Cel puţin 
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 mesaje sunt trimise în cea de-a ka rundă activă a lui exec(Sn), 
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MC în Sn este 
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15. Sisteme distribuite cu memorie partajată. 

Problema excluderii mutuale.


Într-un sistem distribuit cu memorie partajată, procesoarele comunică via o zonă de memorie comună care conţine o mulţime de variabile partajate numite şi regiştri. Vom considera numai sisteme asincrone. Cazul sincron este studiat în modelele PRAM ale calculului paralel.


Sistemul conţine n procesoare p0, p1, ..., pn-1 şi m regiştri R0, R1, ..., Rm-1. Fiecare registru are un tip care specifică: valorile ce pot fi luate de registru, operaţiile ce pot fi executate, valorile returnate de fiecare operaţie şi noua valoare a registrului care rezultă după fiecare operaţie. Pentru fiecare registru  poate fi specificată o valoare iniţială.


O configuraţie este un vector C = (q0, ..., qn-1, (0, ..., (m-1) unde qi este o stare a lui pi, iar (j este o valoare a registrului Rj.


Folosim notaţia mem (C) = ((0, ..., (m-1).


Configuraţie iniţială: procesoarele sunt în stare iniţială şi regiştrii conţin valori iniţiale.


Evenimente: paşi de calcul ai procesoarelor specificaţi prin indexul procesorului.


În fiecare pas al procesorului pi se execută:

1. pi alege o variabilă partajată pentru a o accesa cu ajutorul unei operaţii specifice, pe baza stării sale curente;

2. se execută operaţia asupra variabilei partajate

3. pi îşi schimbă starea conform funcţiei de tranziţie pe baza stării curente şi a valorii returnate de operaţia de la 2.


Segment de execuţie: C0, (1, C2, (2, ..., Ck-1, (k, Ck, ...

cu Ck configuratie şi (k eveiment. Seminificaţie: 

 Dacă (k=i, atunci Ck se obţine din Ck-1 prin modificarea unei singure variabile partajate Rj determinată de pi pe baza stării sale din Ck-1 şi, de asemenea, Ck diferă de Ck-1 prin starea procesorului pi, care se obţine cu ajutorul funcţiei de tranziţie din starea lui pi din Ck-1 şi valoarea returnată de operaţii asupra lui Rj.


Executie: segment de execuţie ce începe cu o configuraţie iniţială.


Executie adminisibilă: fiecare procesor are un număr infinit de paşi de calcul.


Planificare: şir de indici de procesoare.


P-planificare: P o mulţime de procesoare P ( (p0, ..., pn-1(; şirul de indici se referă numai la procesoarele din P.


Stări terminale ca la sistemele distribuite de tip MP. Un procesor aflat într-o stare terminală nu va face nici o modificare a variabilelor partajate.


Algoritmul se termină când toate procesoarele sunt în stare terminală

Dacă C este o configuratie  si ( = i1, i2, ....  o planificare, ele determina

 Exec (C, ().

C' este accesibil din C dacă există o planificare finită ( astfel încât C' = ((C), unde ((C) este configuratia finală a lui Exec (C, ().


C este similară lui C' în raport cu mulţimea de procesoare P, 
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dacă fiecare procesor din P are aceeaşi stare şi în C şi în C' şi mem(C) = mem(C').


Măsuri de complexitate

C.Timp ?

C. Spaţiu ( Cantitatea de memorie partajată necesară pentru a rezolva problema. Se poate considera

a) Numarul de variabile partajate sau 

b)  Cantitatea de spaţiu partajat (=nr de biţi= numărul de valori distincte) necesar.

Problema excluderii mutuale


Această problemă se referă la un grup de procesoare care, ocazional, necesită accesul la o resursă ce nu poate fi folosită de mai mult de un singur procesor. 

         Fiecare procesor doreşte să execute un segment de cod numit secţiunea critică astfel încât la orice moment de timp cel mult un procesor se află în secţiunea critică (excludere mutuală) şi dacă unul sau mai multe procesoare încearcă să intre în secţiunea critică atunci unul din ele o va face (odată şi odată) atâta timp cât nici un procesor nu rămâne la nesfârşit în secţiunea critică (lipsa interblocajului = no deadlock).


O proprietate mai puternică decât în lipsa interblocajului este: dacă un procesor doreşte să intre în secţiunea critică, atunci el va reuşi atâta timp cât nu există nici un procesor care să rămână la nesfârşit în secţiunea critică (no lockout = no starvation).


Se pot impune şi condiţii mai puternice: nici un procesor nu va încerca mai mult de un număr fixat de ori ca să intre în secţiunea critică.


Problema este uzuală în proiectarea S.O., în programarea concurentă şi soluţia obişnuită necesită primitive de sincronizare speciale (monitoare, semafoare). Vom prezenta soluţii distribuite.


Vom presupune că programul fiecărui procesor e împărţit în următoarele secţiuni:

Entry (trying):
codul ce se execută pentru pregătirea intrării în secţiunea

                               critică.

Critical:

codul ce trebuie protejat de execuţii concurente.

Exit:


codul ce se execută după părăsirea secţiunii critice.

Remainder:

restul codului.

Fiecare procesor ciclează: (remainder, entry, critical şi exit ).

Un algoritm pentru problema excluderii mutuale constă din cod pentru entry şi exit. 

Ipoteze:

· nici un procesor nu rămâne în secţiunea critică la nesfârşit.

· variabilele locale sau partajate accesate în secţiunea entry şi exit nu sunt accesate în secţiunile critical şi remainder.

-   un pas al procesoruui din secţiunea remainder e urmat de un pas în   

     secţiunea entry.

-   un pas al procesorului din secţiunea critical e urmat de un pas în secţiunea

    exit.

O execuţie este admisibilă dacă pentru oricare procesor pi, pi executa o infinitate de paşi sau se termină în secţiunea remainder.


Un algoritm pentru un sistem cu memorie partajată rezolvă problema excluderii mutuale fără deadlock (sau fără lockout) dacă

Excludere mutuală: 
În orice configuraţie a oricărei execuţii cel mult un procesor se află în secţiunea critică.

No deadlock: 
În orice execuţie adminisibilă dacă un procesor se află în secţiunea entry într-o configuraţie ( există o configuraţie ulterioară în care un procesor este în secţiunea critică.

No lockout: 
În orice execuţie admisibilă dacă un procesor se află în secţiunea entry într-o configuraţie ( există o configuraţie ulterioară în care acel procesor este în secţiunea critică.

Obs:
 Secţiunile exit vor fi coduri fără bucle şi deci nu va exista posibilitatea ca un procesor să rămănă în secţiunea de ieşire la nesfărşit. Prin urmare nu vom impune condiţii speciale.

Excludere mutuală folosind primitive puternice


Registri binari Test & Set


O variabilă test & set este o variabilă binară care suportă două operaţii atomice: test&set şi reset.


test&set (V:memory adress) întoarce valoare binară;



temp:=V



V:=1


// citeşte şi actualiz.variab., atomic


Return (temp)


Reset (V:memory adress)



V:=0


// este în fapt un write.

Algoritm de excludere mutuală folosind registru test&set:


(codul pentru orice procesor)

Initial V este 0

<Entry>:

  1:
wait until test&set (V) = 0

<Critical section>

<Exit>:

  2:
reset (V)

<Remainder>.

· În secţiunea entry procesorul pi testează repetat V până obţine 0; ultimul test asignează lui V valoarea 1 cauzând obţinerea lui 1 pentru orice test următor şi interzicând altui procesor intrarea în secţiunea critică. În secţiunea exit procesorul pi resetează pe V la valoarea 0 şi unul din procesoarele care aşteaptă în secţiunea de intrare va putea intra în secţiunea critică.

· Algoritmul asigură excluderea mutuală (demonstraţia este imediată prin reducere la absurd).

· Algoritmul asigură inexistenţa deadlock-ului (cum excluderea mutuală are loc, se poate demonstra prin inducţie că V=0 ( nici un procesor nu se află în secţiunea critică).

Concluzie:


Teorema.
Algoritmul asigură excluderea mutuală fără deadlock foloind un singur registru test&set.

Observaţie: 
Nu e asigurat no lockout.
Registri R-M-W

RMW (V memory address, f: function) întoarce o valoare;


temp: = V


V: = f (V)


return (temp)


Un registru read-modify-write V este o variabilă care permite procesorului să citească valoarea curentă a variabilei, calculează o nouă valoare ca o funcţie de valoarea curentă şi scrie noua valoare în variabilă. Toate acestea formează o instrucţiune atomică.

Obs: 
1. tipul şi dim lui V nu-s relevante şi nu s-au trecut

2. Operaţia test&set e un caz particular al operaţiei RMW, cu f (V) = 1, ( V.

Alg de exclud mutuală folosind un registru RMW


(codul pentru orice procesor)

Initial 
V = <0,0>

<Entry>:

  1:
position = RMW (V, <V.first, V.last+1>)

  2:
repeat

  3:
queue: = RMW (V,V)

  4:
until (queue.first = position.last)

<critical section>

<Exit>

  5
RMW (V, <V.first+1, V.last>)

<Remainder>

 Algoritmul organizează procesoarele într-o coadă, permiţând procesorului din capul cozii să intre în secţiunea critică. Fiecare procesor are două variabile locale position şi queue. Variabila RMW are două câmpuri, first şi last conţinând "tichete " ale primului, respectiv ultimului procesor din coadă. La intrarea în secţiunea <entry> un procesor "citeşte" valoarea lui V şi măreşte V.last cu o unitate într-o operaţie atomică. Valoarea lui V.last serveşte ca tichetul său: aşteaptă pînă când V.first este egal cu tichetul său. Atunci procesorul intră în secţiunea critică. După părăsirea secţiunii critice, procesorul iese din coadă mărind V.first, permiţând următorului procesor din coadă să intre în secţiunea critică.


Numai procesorul din capul cozii poate intra în secţiunea critică şi el rămâne în capul cozii până ce părăseşte secţiunea critică. Algoritmul asigură, deci, excluderea mutuală. În plus, disciplina cozii şi ipoteza că procesoarele nu stau la nesfârşit în secţiunea critică, asigură proprietatea no lockout, care implică no deadlock.


Nu pot exista mai mult de n procesoare în coadă în acest timp. Deci toate calculele se pot face mod n şi valoarea maximă a ambelor câmpuri V.first şi V.last  este n-1. Deci V necesită  (  2(log n( biţi.

Teorema 2.
Algoritmul asigură excluderea mutuală fără lockout folosind un registru RMW cu 2(log2 n( biţi.


O margine inferioară asupra numărului de stări de memorie.


În soluţia precedentă numărul stări de memorie este O (n). Vom arăta că dacă algoritmul nu permite ca un procesor să tot fie ales ca să intre în secţiunea critică de un număr nemărginit de ori în defavoarea altuia atunci sunt necesare cel puţin n stări de memorie.

Definiţie.
Un algoritm de excludere mutuală asigură k-mărginirea dacă în orice executie nu există un procesor care să acceadă secţiunea critică mai  mult de k ori în timp ce altul aşteaptă în secţiunea entry.

(proprietatea de k-mărginire + proprietatea de neexistenţă a deadlock-ului asigura inexistenţa lockout-ului).

Teorema3:
Dacă un algoritm rezolvă excluderea mutuală fără deadlock şi cu k-mărg (pentru un anumit k), atunci  algoritmul foloseşte cel puţin n stări de memorie distincte .

Demonstraţie.
Vom numi o configuratie liniştită, dacă toate procesoarele sunt în secţiunea remainder.


Fie C configuraţia iniţiala (deci, ea este liniştită). Fie (0' o p0 - planificare infinită. Cum exec (C, (0') este admisibilă şi nu există deadlock ( există (0 un prefix finit al lui (0' astfel încât p0 este în secţiunea critică în C0 = (0(C). Inductiv, construim pentru (i 1( i ( n-1 o planificare (i astfel încât pi este în secţiunea entry în Ci = (i (Ci-1). Deci p0 e în secţiunea critică şi p1, ..., pn-1 sunt în secţiunea entry în    Cn-1=(0(1...(n-1(C).


Presupunem prin reducere la absurd că exista mai putin de n stări de memorie partajata distincte. Rezulta ca  ( Ci, Cj 0( i( j ( n cu stări de memorie partajata identice: mem (Ci) = mem (Cj). Din constructie, p0, ..., pi  nu executa nici un pas în (i+1,...(j şi deci Ci si Cj sunt (p0, ..., pi(-similare. Deci în Ci şi Cj p0 e în secţiunea critică şi p1, ..., pi sunt în secţiunea entry. Aplicăm o (p0, ..., pi(- planificare infinită (' lui Ci. Exec (Ci , (') este admisibilă, deci din faptul că algoritmul este fără deadlock, rezultă că 

( l, 0( l ( i a.î. pl intră în secţiunea critică de o infinitate de ori. Fie ( un prefix finit al lui (' în care pl intră de k+1 ori în secţiunea critică. Cum Ci si Cj sunt (p0, ..., pi(-similare şi ( este un (p0, ..., pi( - segment rezultă că pl intră în secţiunea critică de k+1 ori în exec(Cj, (). Cum pj este în secţiunea entry în Cj şi pl intră în secţiunea critică de k+1 ori, se violează condiţia de k-mărginire.

Excludere mutuală folosind regiştri read/write

Algoritmul brutăriei.

Structuri de date partajate:


- Number:
tablou de n întregi; componenta i păstreaza numărul

  (de ordine) al lui pi

- Choosing:
tablou boolean de dimensiune n; componenta i este true în timpul în care pi este în procesul de obţinere a numărului său (de ordine).


Fiecare procesor pi care doreşte să intre în secţiunea critică, încearcă să-şi aleagă cel mai mic număr mai mare decât numerele celorlalte procesoare şi-l scrie în Number (i(. Este posibil ca mai multe procesoare să-şi aleagă acelaşi număr, datorită citirii concurente a variabilei Number. Pentru a avea o ordine totală se foloseste ca tichet perechea (Number (i(, i) şi se consideră ordinea lexicografică.


După alegerea unui numar, procesorul pi aşteaptă până ce tichetul său devine cel mai mic. Compararea se face după ce procesoarele îşi aleg numerele.


Algoritmul brutăriei


Iniţial Number (i( = 0 şi Choosing (i( = false 
( i

<Entry>:

  1:
Choosing (i(: = true

  2:
Number (i(: = max (Number (0(, ..., Number (n-1() +1

  3: 
Choosing (i(: = false

  4:
for j:=1 to n (j(i) do

  5:

wait until Choosing (j(: = false

  6:

wait until Number (j( = 0 or (Number(j(, j) > (Number(i(, i)

<Critical Section>

<Exit>:

  7:
Number (i(: = 0

<Remainder>


Fie ( o executie fixată a algoritmului.

Lema 1: În orice config C a lui (, dacă procesorul pi este în secţiunea critică şi pentru k ( i Number (k( ( 0, atunci (Number (k(, k) > (Number (i(, i).

Lema 2:
Dacă pi e în secţiunea critică atunci Number (i( > 0.


Din lema 1 şi lema 2 rezula:

Teorema 4:
Algoritmul brutăriei asigură excluderea mutuală.

Teorema 5:
Algoritmul brutăriei este fără lockout.

Demonstraţie:
Un procesor nu poate fi blocat în timp ce îşi alege numărul său. Fie pi procesorul cu cel mai mic ticket (Number (i(, i) care este ţinut la nesfârşit în afara secţiunii critice.


Toate procesoarele ce îşi aleg numărul după ce pi şi l-a ales, nu vor mai putea să intre în secţiunea critică înaintea lui pi. Din algoritmul lui pi, toate procesoarele cu tickete mai mici vor intra în secţiunea critică odată şi odată. În acest moment pi vor trece toate testele de intrare în secţiunea critică.

Obs:
Pentru sistemele reale implementarea algoritmului trebuie să rezolve problema că numerele pot creşte oricât de mult.

Excluderea mutuală cu variabile R/W mărginite.

A. Cazul a două procesoare


Un algoritm de excludere mutuală cu variabile mărginite pentru două procesoare (care permite lockout)


Initial Want (i( = 0
,  i = 0, 1


codul pentru p0



codul pentru p1


<Entry>:




<Entry>:







1:
Want (1(: = 0







2:
wait until (Want (0( = 0)

3:
Want (0(: = 1


3:   
Want (1(: = 1







4:
if (Want (0(: = 1) then goto 1;

5:
wait until (Want (1(: = 0)

<Critical section>



<Critical section>

<Exit>:




<Exit>:

6:
Want (0(: = 0



6:
Want (1(: = 0

<Remainder>




<Remainder>


Clar, în orice configuraţie a unei execuţii, dacă pi este după linia 3 şi înaintea liniei 6 (inclusiv în secţiunea critică) atunci Want (i(: = 1.

· pi ridică steagul (Want (i(: = 1) şi inspectează steagul celuilalt (citeşte Want (1-i().

· Când un procesor vede că steagul celuilalt e ridicat, atunci nu intră în secţiunea critică.

· Soluţia e asimetrică:  p1 e totdeauna politicos; cedează intrarea lui p0; este posibilă apariţia lockoutului pentru p1.


 Modificam algoritmul a.î. fiecare procesor să dea prioritate celuilalt după părăsirea secţiunii critice (e rândul tău acum).

Algoritmul de excludere mutuală cu variabile mărginite pentru două procesoare fără lockout


Iniţial Want (i(: = 0 (i = 0,1) şi Priority = 0


codul pentru pi (i = 0,1 )

<Entry>:

  1:
Want (i(: = 0


  2:
wait until (Want (1-i(: = 0 or Priority = i)

  3:
Want (i(: = 1

  4:

if Priority = 1-i then

  5:


if Want (1-i(: = 1 then goto 1:

  6:
else wait until Want (1-i) = 0


<Critical Section>

<Exit>:

  7:
Priority: = 1-i

  8:
Want (i) = 0


<Remainder>

Obs:
Procesorul priority joacă rolul lui p0 din algoritmul precedent.

Teorema 5.
Algoritmul asigură excluderea mutuală fără lockout.


Dem: Se arată succesiv asigurarea excluderii mutuale, inexistenţa deadlockului şi apoi a lockoutului.

Un algoritm de excludere mutuală cu variabile R/W mărginite pentru n procesoare.

Procesoarele : p0, p1, ..., pn.

Fie 
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 Consideram arborele binar complet cu 2k frunze (şi 2k+1-1 noduri). Numerotare: rădăcina 1; copilul stâng al lui v este 2v şi copilul drept 2v+1. Frunzele arborelui 2k, 2k+1, ..., 2k+1 -1 :


Nodului v ii asociem (
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Pentru a începe competiţia pentru secţiunea critică procesorul pi execută 
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 (startează recursia).


Algoritmul de excludere mutuală pentru n procesoare

Procedure Node(v:integer; side:0..1)

1:
Wantv[side]:=0;

2:
wait until (Wantv[1-side]=0 or Priorityv=side)

3:
Wantv[side]:=1;

4:
if (Prorityv=1-side) then

5:

if (Wantv[1-side]=1) then goto 1:

6:
else wait until (Wantv[1-side]=0)

7:
if (v=1) then

8:

<Critical Section>

9:
else
Node(
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10:
Priorityv:=1-side

11:
Wantv[side]:=0

end procedure

Fiecărui nod i se asociază o "secţiune critică": (liniile 7 - 9) care include codul pentru entry (liniile 1 - 6) executat la toate nodurile de pe drumul de la părintele nodului la rădăcină, secţiunea critică reală şi codul exit (liniile 10 - 11) executat la toate nodurile de pe drumul de la rădăcină la părintele nodului.

Excludere mutuală rapidă


Algoritmul brutăriei şi algoritmul precedent au defectul că numarul de paşi pe care un procesor îl execută când încearcă să intre în secţiunea critică depinde de n chiar în absenţa competiţiei pentru accesarea secţiunii critice.


În sistemele reale este de aşteptat ca în cazul competiţiei pentru secţiunea critică (accesul la un dispozitiv partajat de i/0, de ex) numarul competitorilor să fie relativ mic în comparaţie cu n.


Un algoritm de excludere mutuală este rapid dacă orice procesor intră în secţiunea critică într-un număr constant de paşi în cazul când el este singurul care încearcă să intre în secţiunea critică.

Algoritm de excludere mutuală rapidă

Initial
Fast-lock şi Slow-lock sunt 0 şi Want (i( este false ( i ((0, 1, ..., n-1(


(codul pentru proc. pi)

<Entry>:

  1:
Want (i(: = true

  2:
Fast-lock : = i

  3: 
if Slow-lock ( 0 then

  4:

Want (i(: = false


  5: 

wait until Slow-lock = 0

  6:

goto 1

  7:
Slow-lock: = i

   8:
if Fast-lock ( i then

// altfel, intră pe calea rapida

   9:

Want (i(: = false

 10:

for ( j, wait until Want (j(: = false

 11:

if Slow-lock ( i then

// altfel, intră pe calea lentă

 12:


wait until Slow-lock = 0

 13:


goto 1

<Critical Section>

<Exit>:

 14:
Slow-lock : = 0

 15:
Want (i(: = false

<Remainder>.


Un algoritm rapid necesită folosirea variabilelor partajate cu scriere multiplă; dacă fiecare variabilă ar fi scrisă numai de un singur procesor, atunci un procesor care ar dori să intre în secţiunea critică trebuie să verifice cel puţin n variabile pentru posibila competiţie.


Algoritmul combină două mecanisme: unul pentru a obţine intrare rapidă în secţiunea critică când numai un singur procesor doreşte să acceadă secţiunea critică şi altul pentru a asigura inexistenţa deadlockului când există competiţie.


Un procesor poate intra în secţiunea critică sau găsind Fast-lock = i (linia 8) sau găsind Slow-lock = i (linia 11).

· Dacă nici un procesor nu este în secţiunea critică sau în secţiunea entry, slow-lock = 0 şi Want este false pentru toate componentele. Atunci când doar un singur procesor pi trece în secţiunea entry, pune Want (i( pe true şi Fast-lock pe i. Apoi verif Slow-lck care este 0. Apoi verif Fast-lock şi cum nici un procesor nu-i în secţiunea critică, îl găseşte i şi deci pi intră în secţiunea critică pe calea rapidă executând 3 write şi 2 read.

· Nici un alt procesor nu poate intra în secţiunea critică pe calea rapidă până pi nu iese din secţiunea critică şi resetează Slow-lock (linia 14).

· Dacă Fast-lock ( i atunci pi aşteaptă până ce toate steagurile Want sunt coborâte. După ce un procesor execută bucla for din linia 10, valoarea lui Slow-lock rămâne neschimbată până ce un anumit procesor părăseşte secţiunea critică şi-l resetează. Deci cel mult un singur procesor pj poate găsi Slow-lock = j şi acest procesor intră în secţiunea critică pe drumul lent.

· Se poate verifica uşor că dacă un procesor pi intră în secţiunea critică pe calea rapidă, nici un alt proceosr py nu poate intra în secţiunea critică pe o cale lentă.

Observatii 1. Algoritmul nu garantează lipsa lockout-ului.

2. Se poate arăta că orice algoritm pentru excluderea mutuală care asigură lipsa deadlockului folosind variabilele R/W trebuie să folosească cel puţin n variable partajate indiferent de mărimea lor. Evident, se permite ca variabilele partajate să fie cu multi-write (altfel, marginea inferioară anunţată e evidentă).
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