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Einfiihrende Zusammenfassung

Entwickelt man Programme durch schrittweisen Obergang von abstrakten zu kon-
kreteren Formulierungen und damit durch aliméhliche Ergdnzung einer Spezifi-
kation zu einem vollstidndigen Programm - einer effizienten Version eines Algo-
rithmus, so stehen die einzelnen Glieder in der Kette der Entwicklung in be-
stimmten Relationen zueinander. Meistens sind sie im Sinn der mathematischen
Semantik (“funktional") dquivalent. Die Definition der funktionalen Aquivalenz
geniigt im allgemeinen um die mathematische Semantik einer Programmiersprache
zu charakterisieren.

Wie fiir die mathematische Semantik lassen sich auch Klassen von Kongruenz-
relationen auf Programm(ausdriick)en definieren, die verschiedene Begriffe
von "operativ dquivalent" formal faBbar machen und bedeutend feiner sind,
als die durch die mathematische Semantik erzeugte Kongruenzrelation. Die
verschiedenen Versionen eines Programms in einer Programmentwicklung sind
natirlich im allgemeinen operativ keineswegs dquivalent.

Eine zusdtzliche Dimension erhdlt die Begriffswelt operativer Semantik,
wenn auch paraliel ablaufende Programm(teil)e betrachtet werden. In all-
gemeinen Programmsystemen mit parallel ablaufenden Teilen treten charak-
teristische Phanomene auf, die formale Aussagen Uber die operative und
mathematische Semantik solcher Programme stark erschweren:

~ Die Kommunikation zwischen parallel ablaufenden Prozessen bewirkt
logische Abhéngigkeiten zwischen Programmteilen, die in Aufschreibung
(und Ablauf) stark von einander entfernt sind.

- Zusitzlich tritt Nichtdeterminismus als Abstraktion der nicht determi-
nierten zeitlichen Verzahnung der Kommunikationsaktionen parallel ab-
laufender Prozesse auf.

Gerade hierbei lassen sich Kongruenzrelationen und definierende Trans-
formationen erfolgreich fiir die Definition der Semantik einsetzen.

In vielen Ansitzen zur Behandlung von Parallelitdt in Programmiersprachen
sind die obigen Phanomene zusdtzlich iiberlagert durch Probleme der Syn-
chronisation, die insbesondere einen breiten Raum einnehmen, wenn iiber
"gemeinsame” Programmvariable kommuniziert wird. Haufig werden dann zur
Definition der Semantik quasiparallele Vorstellungen verwendet. Dabei
werden gewisse "atomare" Aktionen (vgl. /Plotkin 79/) in beliebiger Weise
gemischt. Dieses Zuriickgehen auf eine Sequentialisierung kann jedoch nicht



immer voll befriedigen, weil dadurch hdufig weder eine ausreichende Begriffs-
bildung “echter" Parallelitdt, noch eine von moglichen Implementierungen her
angemessene Beschreibung erreicht wird. Andere Ansdtze trennen paraliele
Programme vo11ig von Ublichen Sprachelementen sequentieller Programmier-
sprachen (vgl. Petrinetze in /Petri 62/).

Im Gegensatz dazu wird in dieser Arbeit ein Versuch unternommen, von einer
im Prinzip funktionalen Programmiersprache ausgehend Sprachelemente fir die
parallele Programmierung herzuleiten und diese damit mit klassischen sequen-
tiellen Sprachelementen zu integrieren.

Dadurch sind die Ziele der vorliegenden Arbeit bestimmt:

- Abkldrung und Prazisierung von Begriffen aus dem Bereich der parallelen
Programmierung,

- Aufzeigen grundlegender Konzepte, auf die Sprachelemente fiir die
parallele Programmierung abgestiitzt werden konnen,

- Herleitung addquater Sprachelemente fiir die parallele Programmierung in
einer Breitbandsprache durch den Ausbau applikativer und prozeduraler
Sprachstile,

- Entwicklung formaler Methoden fiir die Beschreibung der Semantik
solcher Sprachelemente, insbesondere

- Einsatz von definierenden Transformationen fiir die formale Definition
der Semantik und die Entwicklung parallel ablaufender Programme,

- Erarbeitung von Ansdtzen fir eine Programmiermethodologie zur formal
abgesicherten Entwicklung (und damit zur Verifikation) paralleler
Programme,

Untersuchung gewisser Phdnomene und Begriffe im Bereich der Theorie
paralleler Programme wie Fairness, unbeschrinkter Nichtdeterminis-
mus, nichtterminierende Programme, Kommunikation etc.

Die Arbeit gliedert sich in drei Teile entsprechend der parallelen Pro-
grammierung der applikativen Ebene, der prozeduralen Ebene und einiger
breiter ausgefiihrter Beispiele fiir die Entwicklung paralleler Programme.
Jeder Teil beginnt mit einer ausfihrlichen, informellen Obersicht iiber

die in ihm enthaltenen Ideen und Konzepte, um so die Zusammenhinge klar
herauszuarbeiten.



Nach einer knappen Zusammenstellung der wichtigsten notationellen Grund-
lagen und formalen Begriffe werden im ersten Kapitel Abldufe (vgl. “Traces"
in /Hoare 78a/) als algebraische Abstraktion operativer Semantik formal de-
finiert. Darauf aufbauend lassen sich Begriffe wie Aktionen und Prozesse
beschreiben. Zur Formalisierung der Begriffe Parallelitdt und Sequentialitit
werden Ablaufordnungen auf den Aktionenmengen eingefiinrt. Verschiedene
"EffizienzmaBe" gestatten die Bewertung von Programmen nach unterschiedlichen
Gesichtspunkten, wie Prozessoren-, Rechen- und Zeitaufwand bei paralieler
bzw. sequentieller Auswertung.

Im zweiten Kapitel werden wohlbekannte Sprachelemente der applikativen
Ebene auf Moglichkeiten paralleler Verarbeitung untersucht. Gering-
fiigige Erweiterungen der Notation der Kollektivdeklaration zur Parallel-
deklaration bilden die Basis fiir eine nichtdeterministische Berechnungs-
regel (“"Call-in-Parallel”, nicht zu verwechseln mit den “Parallel-Substi~
tution-Rules" in /Manna et al. 73/) fiir rekursive Funktionen, die durch
Transformationsregeln beschrieben wird. Diese Regel kann als operative
Semantik der im allgemeinen durch FluBdiagramme beschriebenen Programme
der "Data Flow Languages” verstanden werden.

Im dritten Kapitel werden gewdhnliche Objektdeklarationen zu einem
Sprachelement fiir eine (eingeschrinkte) Kommunikation zwischen parallel
ablaufenden, applikativen Programmen, zu sogenannten Resultatbezeichnungen,
erweitert. Durch abstrakte Typen und Komprehension liber Mengen von Ablaufen
formal beschriebene "Kommunikationstabellen” gestatten dariiber hinaus eine
sehr allgemeine Kommunikation zwischen parallel ablaufenden, applikativen
Programmen. Dies wird am Beispiel der fiinf dinierenden Philosophen de-
monstriert. Die Definition eines nichtstrikten {(W-absorbierenden) Aus-
wahloperators erlaubt die Formulierung disjunktiver ("multipler”) Warte-
zustdnde und eines Schemas fiir die parallele Auswertung bewachter Ausdriicke.
Daneben ergibt sich eine enge Verwandtschaft mit nichtstrikten, symmetrischen,
logischen Ausdriicken wie der nichtstrikten Disjunktion oder der nichtstrikten
Konjunktion,

Im vierten Kapitel werden schlieBlich die Begriffe Ablauf, Aktion,
ProzeB und Ablaufordnung auf die Variablenebene ibertragen. Ausgehend
von konfliktfreien, kollektiven Zuweisungen werden Parallelanweisungen
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eingefihrt. Die Semantik bewachter, kritischer Bereiche (vgl. /Hoare 71/)
wird durch definierende Transformationen auf bereits vorhandene, sequen-
tielle Sprachelemente abgestiitzt. Dabei wird das Sprachelement der ein-
fach bewachten, kritischen Bereiche schrittweise verallgemeinert, bis

auch Probleme disjunktiven Wartens und geschachtelte Paralielitdt behan-
delt werden konnen. Transformationsregeln und "Transformationsinduktion®
ergeben eine Verifikationsmethode, die im Gegensatz zur Methode nach Owicki
(vgl. /Owicki 75/) keine Einfiihrung von Hilfsvariablen bendtigt. Durch die
Transformationsregeln wird ein Einstieg in die formale Entwicklung
paralleler Programme angeboten.

Im fiinften Kapitel werden spezielle Systeme paralleler Programme behandelt.
So werden als Beispiel Strome (vgl. "Streams" in /Landin 65/) als Sprach-
elemente fiir eine Kommunikation definiert. Damit ndhern wir uns klassischen
Fragestellungen der Systemprogrammierung. Es werden Begriffe wie lokaler,
globaler und unbeschrénkter Nichtdeterminismus und Fairnessannahmen unter-
sucht. Insbesondere das Problem der Vertrdglichkeit allgemeiner Fairness-
bedingungen mit der Stetigkeit entsprechender Sprachelemente wird behandelt.
Zur Beschreibung unendlich lang laufender Systeme wird nichtterminierenden
Prozedur(aufruf)en iiber die funktionale Gleichsetzung mit undefiniert hinaus
eine Semantik durch unendliche Abliufe zugeordnet. Dadurch konnen beispiels-
weise Petrinetze in der Programmiersprache durch Programme reprdsentiert wer-
den. Es wird gezeigt, daB auch solche Programme durch Transformationen aus
sequentiellen Programmen entwickelt werden konnen. AbschlieBend werden Ober-
gdnge von applikativen auf prozedurale Programme unter dem Gesichtspunkt
paralleler Verarbeitung untersucht.

Im sechsten Kapitel werden ausgehend von durch nichtlineare Rekursion
definierten Funktionen parallele Programme mit Hilfe der eingefiihrten
Methoden entwickelt. Das Beispiel des Interpolationsalgorithmus wird stell-
vertretend fir die Klasse der durch Wertverlaufsrekursion definierten
Funktionen gewdahlt und filhrt auf ein System paralleler Programme mit
gerichteten Kommunikationsbeziehungen. Ein allgemeineres Beispiel stellen
Algorithmen fir das Durchlaufen von Graphen dar. Sie ergeben Systeme
paralleler Programme, die wechselseitig miteinander kommunizieren. Die
Arbeit schlieBt mit einer knappen Obersicht iiber die Entwicklung der
Theorie paralleler Programme mit Schwerpunkten auf der formalen Be-

schreibung, Verifikationsmethoden und einer Erorterung offener Frage-
stellungen.
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0 XNotation, Konventionen, semantische Grundlagen

Wir verwenden die Notation des ALGOL-Dialekts der Breitband-
sprache CIP-L (vgl. /Bauer et al.77, 78a, 78b/, fiir die Begriffs-
welt vgl. auch /Bauer, Wossner 79/). Die Struktur der 3Breitband-~

sprache 14Bt sich grob durch folgende Sprachstile charakterisieren:

- Deskriptiver Stil: Quantifizierung, unendliche Auswahl,

Kennzeichnung und Mengenkomprehension.

- Applikativer (algorithmischer) Stil: Funktionsabstraktion,

Rekursion, bewachte Ausdriicke, Konstantenvereinbarung und

Parameterunterdriickung.

- Prozeduraler {(algorithmischer) Stil: Programmvariablen,

Zuweisung, bewachte Anweisungen, Prozeduren, Wiederho-

lungsanweisungen und Spriinge.

Dabei wollen wir uns in dieser Arbeit den folgenden Kontext-

beschranikkungen unterwerfen:

- Ausdriicke sind frei von Seiteneffekten: Im Inneren eines

Ausdrucks oder einer in einem Ausdruck aufgerufenen Pro=
zedur treten keinerlei Zuweisungen an global zum Ausdruck
vereinbarte Variablen oder Sprunganweisungen auf global

zum Ausdruck vereinbarte Marken auf.

- Keine Mehrfachdefinitionen von Bezeijichnungen: Jede Be-

zeichnung wird innerhalb eines Bereichs hochstens ein-
mal vereinbart. Aus Grinden der Vereinfachunz soll in
dieser Arbeit sogar allgemein eine verschirfte Beding-
ung gelten. In einem Programm soll jede Bezeichnung

héchstens einmal vereinbart werden.

Durch diese verschirfte Bedingung wird die "Uberlagerung" von
Bezeichnungen ausgeschlossen und damit die Beschreibung der in
den folgenden Kapiteln behandelten Sprachelemente erheblich
vereinfacht. Man beachte, daB diese Bedingung keine Beschrinkung
der Allgemeinheit bedeutet, da im Falle von Bezeichnungskon-
flikten eine Umbenennung stets mdglich ist, wenn wir iiher eine

unbeschranikte lenze von Bezeichnungen verfiigen kSnnen.
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Im folgenden werden verschiedene Aquivalenzrelationen auf Pro-
gramm(term)en erklirt, da Programme sowohl als syntaktische

Objekte, als Terme, als auch als Représentanten semantischer

Objekte betrachtet werden. Zusédtzlich wird die Gleichheit als
Operation in Programmen verwendet. Um MiBverstiandnissen vor-
zubeugen, vereinbaren wir, daB das Symbol "£" die syntaktische

Gleichheit zweier Programme priift.

Ein weiteres syntaktisches Prddikat "occurs" priift das Auf-
treten einer freien Bezeichnung in einem Programm. So trifft
occurs( xinP ) genau dann zu, wenn die Bezeichnung x im Pro-

gramm P frei auftritt. Hdufig verwenden wir die Abkilirzung:

occurs( KysewesX in Piye.e, P )

“def
urs{ x, in P. ).
Vv \, cceuwrstx; in Py
1=%i=n 1% j%m

Da gerade bei der parallelen Ausfithrung von Programmen Nicht-
determinismus eine zentrale Rolle spielt, stiitzen wir uns in
dieser Arbeit grundlegend auf die formale Definition der Se-
mantik nichtdeterministischer Sprachelemente in /Broy et al. 78b/.
Dabei setzen wir voraus, daf jeder Art(bezeichnung) m eine

Menge U(m) von semantischen Objekten zugeordnet ist. Die fiir

die Arten als Bestandteile von Rechenstrukturen verfiigbaren

Funktionen nennen wir primitiv.

Ein CIP-L-Term E der syntaktischen Einheit "Ausdruck" heifBt Aus-

druck in xX,,...,%X , Wwenn E hichstens Xysevo )X, als freie Bezeich-
1 n

nungen enth&dlt. Die Menge solcher Ausdriicke bezeichnen wir
mit EXP[ My Xyseee,m X ], wobei die m, die Arten der freien
Bezeichnungen kennzeichnen, und fir n=0 mit EXP. Fiir jeden

Ausdruck ECEXP[m X . yeee,m X der Art r ist dann
-1 71 -n “n =

(gl X9 eee ym xn)gz E

ein Ausdruck fiir eine nichtprimitive Funktion.

Analog zu /Broy et al. 78b/ sei die Semantik eines Ausdrucks
E € EXP durch seine Breite B(E) SU(ﬂ)v wobei m die Art des Aus-
drucks E bezeichne, und seine Definiertheit d(E) C{TRUE, FALSE}

gegeben, Die Breite B(E) gibt die Menge der mdoglichen definierten
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Resultate von Auswertungen von E wieder, die Definiertheit
gibt an, ob jede Auswertung mit einem definierten Resultat
terminiert. Dementsprechend gilt fiir den "undefinierten"

Ausdruck error:
Bl error ) =@, d( error ) = FALSE.

Ein Ausdruck E heiBt determiniert, abgekiirzt "determinate(E)",

wenn:
(I|B(EY} =1 AA(E) =TRUE) V ( B(E) =8¢ A a(E) = FALSE )

Fiir determinierte Ausdriicke verwenden wir aus Abkiirzungsgriinden
auch die Semantikfunktion V mit

{x falls B(E)
V(E) =
def |4 falls B(E)

Die Definitionen der Breite und Definiertheit der einzelnen
Sprachelemente findet sich in /Broy et al. 78b/ und soll hier
nicht wiederholt werden. Auf  der Menge der Ausdriicke EXP ver-

{x} und d(E) = TRUE;

# und d(E) = FALSE.

wenden wir zwei wichtige Relationen, die Egli-Milner Ordnung T

und die Implementierungs- oder AbkOmmlingsordnung EI. Fiir
E Ez € EXP gilt:

1!

n

E; EEy < B(E,) €B(E,) A(d(E;) = (d(Ez)AB(E1)=B(E2)));
E, 51Ey 4. B(E)) SB(E)) A(d(E,) = d(E )).

Auf der durch B und 4 auf den Ausdriicken erzeugten Quotienten-
struktur sind beide Relationen partielle Ordnungen. Fiir die
Egli-Milner Ordnung gilt:

- error reprédsentiert das kleinste Element,

- jede E-monotone Folge besitzt eine kleinste obere Schranke,
- alle Sprachelemente der Breitbandsprache sind S-monoton,

- alle endlichen Sprachelemente sind E-stetig,

- alle Ausdriicke EE€EXP mit d(E) = TRUE sind maximal.

Damit ist die Egli~Milner Ordnung fiir die Definition nicht~
deterministischer, rekursiver Funktionen als schwiachste Fixe
punkte stetiger Funktionale geeignet.
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Flr die Implementierungsordnung gilt:
- determinierte Ausdriicke sind minimal,

- alle Elemente der Breitbandsprache sind &_-monoton.

I
Damit ist die EI-Ordnung fiir die Entwicklung nichtdeter-
ministischer Programme geeignet. Fir Ausdriicke El’ E2 und
ein Priddikat C schreiben wir hdufig statt C(Ez) = E1 EI E,:
EO
_k—<C(E2)
By

und statt C(2,) = (2, 5 E, AL, S E )

11T 72 2 I 71
Ey
— ety
By
N . . n = = 1 i iy
Gilt zusidtzlich C'(pl) =:>(E1 S E, A E, 5y El)' so schreiben wir:
E
2
1] -
C (El) C(Lg)
E
1

Im Gegensatz zu Ausdriicken werden wir Anweisungen nicht durch
die Angabe einer Semantikfunktion eine "denotationelle Semantik"
geben, sondern nur im Kontext von Ausdriicken eine Bedeutung zu-

ordnen. Eine Anweisung S heifit Anweisungz in Xqpeee X o, Wenn in

S hochstens xl,...,xn als freie Bezeichnungen auftreten, Die
Menge solcher Anweisungen bezeichnen wir mit STA [31 Xgrees M xn],
wobei die iniy die Arten der freien Bezeichnungen beschreiben.

Damit ist fir jede Anweisung S€STA[m; % ,ee.,m x ]
(El Kyreeem, xn): S

ein Ausdruck fiir eine Prozedur. Fiir Anweisungen

s b s n : i [
1 52(:STA[ my Xyyeeem X | sagen wir 5, implementiert S,

1 . PO . T
) Die Unsymmetrie dieser Schreibweise ergibt sich aus dem Cm-
stand, daB die Kontextkorrektheit von E, von C(Ez) abhdngen kann.
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unter der Bedingung C(Szlﬁ, wenn fiur jeden Kontext K gilt:
c(3,) A K[s,) eExp = ( K[51] € EXP /\1;[51] € x[saj) und

schireiben:

[{v]

c(s,)

5

Gilt C(SZ)AK{SQ] CEXP = ( K[Sl] €EXP/\K[51] . 1&[52]/\

K[SQ]EI K[SJ ), so sagzen wir ”§1 ist semantisch dquivalent zu

unter der 3Bedingung C(S, )" und schreiben:

Sq

__Q_—<°(SL’)

!

Fihrt man nun jeden Ausdruck, der Anweisungen enthdlt, auf
einen Ausdruck ohme Anweisungen zurick (vgl. /Pepper 79/),
so wird auf Ausdriicken mit Anweisungen eine Semantik in-

duziert und auf der enge der Anweisungen eine Aquivalenz-
relation. Jede Anweisung S CSTA[XEE M Vyyese,var m vn]kann

dann semantisch durch die Funktion

(ml X peeem xn)(gl,...,gn):
— ¥
(var My Vyrese,¥ar m vn) 1= (Xy,e00x )

S5

(V,yooayVv. )
1! ''n g

charakterisiert werden. Betrachtet man die definierenden
Transformationsregeln fiir die leere Anweisung nop und die

nichtterminierende Anweisung abort:

abort nop; E abort; E

F ¥

5
R
i
_r}_o‘%; 3 abort; 3 E
!

erxror

|
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dann entspricht nop der Identitédtsfunktion und abort der

nirgends terminierenden Funktion L .

Um Beweise iiber Programmausdriicke zu fiihren, verwenden wir
haufig Induktion.

Lemma: Sei funct f = (m, X,,ese,m X )r: E und gelte

f(xl,...,xn)

T[f,xl,...,xn]
*®
dann gilt £' & f mit funct f' = (m; X;sese,m X )r: T[f',xi,...,xn].

Dabei sei fiir jede Ordnung &£ die Ordnung £’ fur Funktionen f, g der

Art funct(gi,...,gA)g definiert durch

c* .
£E g ooy V(xeeox)eU(m )% eeXU(m )

£(Xy100e,x) c g(X re0e,x )

Beweis: Durch "Computational Induction"

Sei funct fo = (m Xyseee,m xn)£: error,

1
funcf fi+1 = (51 xi’;"’En xn)£: Tﬁfi,xl,...,xn].
Es gilt fOE f. Sei nun.f, & f, Fir alle

(yl,...,yn) CU(El) % oeee X U(gn) gilt:

f(ylf"'1yn) = T[f1y11°'°1yn] 2 T[fi’yl"..’yn] = fi+1(y1'.."yn)’

*
) = f, also mach Induktion f' = lub{r] £ f. O

und damit gilt fi
Dieses Lemma zeigt, daf FOLD eine nur partiell korrekte
Transformationsregel ist (vgl. /Kott 78/). Gilt jedoch fiir
zwei Funktionen funct f = (21 Xyseeesly xn)r: T [f,xl,...,xn],

funct f'= (m, X;seee,m X )r: T'[f'.xl.....,xn‘]

sowohl: , als auch:
f(xi,...,xn) f'(xl,...,xn)
__ﬁ__ __Jd__
T'[f,xl,...,xn] T[f',xl,...,xJ

*
Dann gilt £ £%f1 und £+ E f, also f =" £1, Wir sagen f und f'

sind nach Transformationsinduktion mathematisch dquivalent.
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Teil 1
Paralleler Ablauf applikativer Programme

Parallelitit wird im allgemeinen durch Sprachelemente beschrieben, die
Bestandteil der prozeduralen Ebene sind. Jedoch lassen sich Parallelitdt

und verwandte Begriffsbildungen ebenso fiir applikative Sprachen entwickeln.

Da sich Parallelitdt grundsdtzlich auf die Art und Weise bezieht, in der Pro-
gramme verarbeitet werden sollen, erscheint fiir eine formale Begriffsbildung
die Formalisierung operativer Semantik unumganglich. Im Gegensatz zu bekann-
ten Ansdtzen zur Beschreibung operativer Semantik durch die Definition mathe-
matischer Maschinenmodelle soll hier ein algebraischer, sprachorientierter
Begriff operativer Semantik gebildet werden. Dazu werden Programmausdriicken
Mengen von Abldufen zugeordnet. Unter Abldufen versteht man dabei selbst wieder
Programmterme, die jedoch nur noch Objektdeklarationen, Applikationen primi-
tiver Funktionen und einfach bedingte Ausdriicke mit genau einer Alternative
enthalten. Damit bilden Abldufe eine Teilsprache, in der operative Kqui-
valenz und syntaktische Gleichheit - (gegebenenfalls) modulo der Umbenen-

nung gebundener Bezeichnungen und der Permutierung kollektiver Deklarationen -
Ubereinstimmen (gewissermaBen eine "Normalformdarstellung").

Dariiberhinaus ergibt sich fiir Abldufe in natirlicher Weise eine Eins-zu-Eins-
Korrespondenz zwischen der Menge der Teilausdriicke eines Ablaufs und der
Menge der bei Ausfiihrung des Programms anfallenden Aktionen, da jeder
Unterausdruck bei der Auswertung des Programms genau einmal ausgewertet
werden muB. Damit erhdlt man folgende Begriffsbildung: Einem Programm-
ausdruck entspricht eine Menge von Abldufen, Abldufe setzen sich aus den Ab-
léufen ihrer Unterausdricke zusammen, denen jeweils gewisse Aktionen(mengen)
zugeordnet sind. Durch die Relation "ist Unterausdruck" wird die Baum-
struktur des abstrakten Syntaxbaums auf die Aktionenmengen iibertragen.

Die zeitlichen Beziehungen zwischen zwei Aktionen a und b eines Ablaufs
Tassen sich durch ein Tripel transitiver Relationen "a beginnt gleich-
zeitig oder frither als b beginnt", "b endet gleichzeitig oder friiher als

a endet” und "a ist beendet, bevor b beginnt" formal beschreiben. So gelten
die beiden ersten Relationen, wenn b Teilaktion der Aktion a ist. Die dritte
Relation gilt, wenn a Teilaktion einer "linken" Aktion eines sequentiellen
Sprachelements (z.B. "a; b") und b Teilaktion der "rechten" Aktion ist. Die
innere Beziehung zwischen den drei Relationen kann durch Axiome beschrie-
ben werden. Ein Tripel von Relationen, das diesen Axiomen entspricht, nennen
wir Ablaufordnung. Ein Ablauf mit Ablaufordnung heiBt Prozef.
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Bzgl. der durch die Relation "ist Unterausdruck" induzierten Baumstruktur
auf der Menge der Aktionen eines Ablaufs entsprechen die transitiven Re-
lationen der Ablaufordnung bestimmten, bekannten Durchlaufstrategien.

Um iiber verschiedene Effizienzbegriffe der sequentiellen bzw. parallelen
Auswertung von Programmen formale Aussagen machen zu kénnen, definieren
wir den Begriff des EffizienzmaRes, das sind rationalzahlwertige, (bzgl.
der Relation "ist Unterausdruck") monotone Funktionen auf Ablaufen. Fiir
unsere Zwecke geniigen drei einfache EffizienzmaBe:

- die Abarbeitungszeit bei unbeschrinkter Anzahl von parallel arbeitenden
Prozessoren,

- die bendtigte Prozessorenzahl bei paralleler Verarbeitung,

- die Prozessorzeit, d.h. die Summe der Belegungszeiten der einzelnen
Prozessoren.

Auf dieser Basis lassen sich die Grenzen der parallelen Verarbeitung fiir

die zur Verfligung stehenden applikativen Sprachelemente aufzeigen. Davon aus-
gehend kann die applikative Sprachebene schrittweise um Sprachelemente er-
weitert werden, die Bediirfnissen paralleler Verarbeitung entsprechen.

So gestattet der Ubergang von der Kollektivdeklaration zur Paralleldekla-
ration die Definition einer nichtdeterministischen Berechnungsregel zur
Berechnung nichtdeterminierter, rekursiver Funktionen, die bei voller

Ausschopfung ihrer Moglichkeiten die parallele Auswertung sowohl der Argument-
ausdriicke, als auch des Rumpfes der Funktion gestattet. Diese Regel kann durch
Transformationen formal beschrieben werden. Sie kann im Sinne der parallelen
Verarbeitung als Aufspaltung eines Funktionsaufrufs mit n Parametern in

n+l parallele Prozesse verstanden werden (die gegebenenfalls in weitere
parallele Prozesse aufgespalten werden). Die Prozesse berechnen Argumente

und Rumpf der Funktion parallel. Tritt bei der Auswertung des Rumpfes eine
formale Bezeichnung fiir ein Argument auf, dessen parallel ablaufende Be-
rechnung noch nicht abgschlossen ist, so wird der AbschluB dieser Berechnung
abgewartet und anschliefend mit dem vorliegenden Wert fortgesetzt. Der so
entstehende Aufrufmechanismus "Call-in-Parallel" {nicht zu verwechseln

mit Mannas "Parallel-Substitution-Rules”) kann so gehalten werden, daB er
Wadsworths "Call-by-Need" und Vuillemins "Delayed Evaluation” einschlieBt,
wobei die Auswertung der Argumentausdriicke nicht verzogert wird, sondern

alle Auswertungen parallel vorgenommen werden.
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Da wir von einer mathematischen Semantik ausgehen, die der "Call-by-Value"
Regel gehorcht und daher nur strikte, rekursive Funktionen betrachten,
entspricht die parallele Berechnung der iiblichen Auffassung, nach der

ein System paralleler Prozesse genau dann terminiert, wenn jeder einzelne
der Prozesse terminiert. Eine geringfligige Anderung der Transformations-
regeln unserer Berechnungsregel ergibt eine in der "Call-by-Name" Auffassung
korrekte Berechnungsregel. Der dann entstehende Begriff paralleler Berechnung
entspricht einem System parallel ablaufender Prozesse mit einem ausge-
zeichneten ProzeB, dessen Terminierung mit der Terminierung des Gesamt-
systems zusammenfdllt. Noch nicht beendete andere Prozesse (zur Berech-

nung von Argumenten) werden bei der Terminierung dieses Hauptprozesses

(zur Berechnung des Wertes des Rumpfes) abgebrochen.

Die Paralleldeklaration schlieft bereits eine eingeschrdankte Kommunikation
iiber Objektbezeichnungen zwischen den parallel ablaufenden Berechnungen
ein. Auch die Phanomene des Wartens und der Verklemmung treten schon auf.
Jedoch findet ein "Informationstransfer” erst statt, wenn der "sendende"
ProzeB seine Berechnung schon vollig abgeschlossen hat.

Eine konsequente Erweiterung dieser Kommunikationsmoglichkeit fiihrt auf
Resultatbezeichnungen. Sie gestatten die im Laufe einer Berechnung an-
fallende "Zwischenresultate" schon vor AbschluB der Berechnung nach auBen
zur Verfligung zu stellen. Sie entstehen in natiirlicher Weise (durch Trans-
formationen beschreibbar) aus Objektdeklarationen, wenn man die Deklaration
der Bezeichnung und ihre unauflosliche Bindung an ein Objekt trennt. Die Se-
mantik von Programmen, die mit solchen Resultatbezeichnungen arbeiten, 1:iRt
sich, neben definierenden Transformationsregeln, auch durch die Auszeichnung
gewisser "zuldssiger”, konsistenter Abldufe aus einer Menge von unter ge-
wissen Umstanden in Betracht kommenden Ablaufen beschreiben.

Diese Technik wird fundamental eingesetzt bei der Beschreibung der Se-
mantik von Kommunikationstabellen. Gestattet doch eine Resultatbe-
zeichnung nur einen Kommunikationsvorgang, so erlauben Kommunikations-

tabellen unbeschrdnkt viele Kommunikationsvorgdnge, da sie von parallel
ablaufenden Programmen konsekutiv aufgebaut werden konnen. Jeder Ein-

trag in der Tabelle steht dann unter einem gewissen Index zur Verfiigung

und kann wiederum von den parallel ablaufenden Programmen gelesen werden,
ohne daB jedoch die eingetragene Information entfernt wird oder iiber-
schreibbar ist. Kommunikationstabellen stellen damit nur ein mdgliches Bei-
spiel fur die Kommunikation zwischen applikativen Programmen dar.
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Obwohl also keinerlei Oberschreiben von Information auftritt, ist das
entstehende Sprachelement machtig genug, um z.B. das "klassische" Beispiel
der fiinf dinierenden Philosophen formulieren zu kdnnen.

In Kommunikationstabellen spiegelt die "zufallig" zustandegekommene Reihen-
folge der Eintrédge die nichtdeterminierte zeitliche Verzahnung der

parallel durchgefiihrten Eintragsaktionen wider. Damit kommt bei Kom-
munikationstabellen die Nichtdeterminiertheit der zeitlichen Verzahnung
paralleler Aktionen erstmals voll zur Geltung.

Im Nichtdeterminismus des Auswahloperators findet sich noch eine weitere
Grundlage der parallelen Programmierung. Der in unserer Breitbandsprache
enthaltene Auswahloperator "I ist strikt, d.h. bei der Auswertung

des Ausdrucks EID E2 kann die Auswahlentscheidung, welcher der beiden
Ausdriicke auszuwerten ist, "statisch" getroffen werden, ohne darauf

zu achten, ob eventuell die Auswertung des ausgewdhlten Ausdrucks nicht
terminiert. Ganz anders ist das bei der Betrachtung des "nichtstrikten"”
Auswahloperators "[", der bei der Auswertung des Ausdrucks EIB E, die
Wahl eines Ausdrucks mit nichtdefinierter (endlicher) Auswertung nur dann
akzeptiert, wenn auch die Auswertung des anderen Ausdrucks nicht definiert
ist. Damit erfordert die Auswertung von Ausdriicken der Form EIB E2 die (quasi)-
parallele Auswertung beider Ausdriicke E1 und E2.

So stellt die nichtstrikte Auswahl ein Sprachelement dar, das die parallele
Auswertung erfordert. Im Zusammenhang mit dem nichstrikten Auswahloperator
werden drei wichtige Konzepte diskutiert: ’

- Nichtstrikte symmetrische Ausdriicke, wie nichtstrikte symmetrische
Disjunktion und Konjunktion,

- Disjunktives Warten bei parallelen Prozessen,

- Parallele Auswertung bewachter Ausdriicke.

Damit ist das in Verbindung mit der "Call-by-Name" Semantik erwdhnte Konzept
des Abbruchs gewisser parallel ablaufender Prozesse bei Terminierung des
Hauptprozesses auf Systeme gleichberechtigter Prozesse erweitert worden,

die genau dann definierte Ergebnisse liefern, wenn zumindest einer der Pro-
zesse definierte Ergebnisse liefert und die anderen zumindest terminieren.
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1 Operative Semantik, Effizienzbegriffe

Die operative Semantik wird algebraisch iiber Abldufe de-
finiert. Darauf aufbauend lassen sich Aussagen iiber zeit-
liche Beziehungen in Ablaufen und iiber verschiedene Effi-

zienzbegriffe machen.

1.1 Abliufe applikativer Programme

Durch die mathematische Semantik wird jedem Ausdruck eine
Menge von Objekten zugeordnet. Ausdriicke sind mathematisch
dquivalent, wenn ihnen die gleichen Objektmengen zugeordnet
werden. Damit kdnnen Spezifikationen (vgl. /Broy et al 78a/)
und hocheffiziente Programme mathematisch dquivalent sein.
Operativ sind solche Programme natiirlich keineswegs dquiva-
lent. Um eine operative Aquivalenz definieren zu konnen, ord-

nen wir jedem Ausdruck eine Menge von Abldufen zu.

1.1.1 Definition der Abldufe

Wir betrachten hier nur operative CIP-L Programme, da wir
Spezifikationen keine Abl&dufe zuordnen wollen. Jeder opera-
tive CIP-L Ausdruck besitzt - nichtdeterministisch - eine
Menge von Abldufen oder - deterministisch - genau einen Ablauf.

Definition: Ein Ablauf eines applikativen Programms ist ein

CIP-L Ausdruck, der nur noch Objektdeklarationen, Tupel,
bewachte Ausdriicke mit genau einer Alternative und Auf-

rufe primitiver Funktionen enthdlt (vgl. dazu /Bauer 77/)

Da primitive funktionen als Bestandteile von Rechenstrukturen
stets als determiniert vorausgesetzt werden konnen, sind Ab-
ldufe selbst determinierte Ausdriicke. Aus nichtterminierenden
Funktionsaufrufen konnen unendliche Ablaufe entstehen. Unend-
liche Abldufe kennzeichnen wir mit dem Pridikat "infinite" und
ordnen ihnen stets error als mathematische Semantik zu. Es

gelte also filir jeden Ablauf e:
infinite(e) => (B(e)=¢ Ad(e) =FALSE ).

Da wir auch Abldufe von Ausdriicken mit freien Bezeichnungen

definieren wollen, bendtigen wir den Begriff der Umgebung.

-
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Eine Umgebung ordnet den freien Bezeichnungen eines Aus-

drucks bestimmte Werte zu.

Definition: Eine Umgebung ENV ist eine Menge von Gleichungen
der Form x=e, wobei x eine Bezeichnung und e einen
Ablauf oder ein Objekt darstellen, Jede Bezeichnung
tritt dabei genau einmal auf der linken Seite einer

der Gleichungen auf.
Mit Hilfe einer Umgebung ENV = {x1 T8y sen X = en} kann ein

Ausdruck EGEXP[m X,y ooe yi1_ X ] zu einem Ausdruck E' € EXP
-1 "1 -nn

instantiiert werden, durch
E' = E[ei/xl, eos ,en/xn .

Die Instantiierung eines Ausdrucks durch eine Umgebung kiirzen

wir ab durch:
E' = E/ENV.

Sei nun E ein Ausdruck und ENV eine Umgebung. Wir definieren
die Menge der Abldufe A(E,ENV) von E in der Umgebung ENV

durch strukturelle Rekursion:

(1) Freie Bezeichnungen

A(x, ENV):def {x};
(2) Tupel
AC(Eyy aee ,E) , ENV) = o {(e), eeuye ) e, €ACE, , ENV)];

(3) Bewachte Ausdriicke

A(if B, thenE [} ... DBnthenEnf_i,ENV) = def

\_/ A( if B, then E; else R, fi, ENV),

HA
HA

1=i=n
Ri £ error, falls n=1 und
R, ¢ if B, then E; [] ... [[B, ; then E,

| B;,q then B, ,]] --- [} B, then E f£i

falls n >1,
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(3a) Bedingte Ausdriicke

A( Af B then E, else E, £i,BNV) =, .

{if b" then e £i: b 2 b'JENV

b' € A(B,ENV) -
A ( d(b)A V(b) ) = e € A(E,,ENV) Ab" 2p!
A (d(B)A-V(B)) = e € A(E,,ENV) A b £ 4b!

A =d(b) = e £ error Aprzbt }

(4) Objektdeklaration

’_- — . -
A( (51 Xypeee,m xn)- E; Eo__)’ Ew)_def
—
{(51 Xysese m, xn)=e; eQ_J: e€A(E, ENV)
A d(e):anCA(Eo, ENV' )
A ad(e) »eo'—-\error 1

wobei ENV' = ENV v {xl=e1 y soe ,xn=en}
und ( el,...,en) = V{ e/ENV )

(5) Funktionsapplikation

Sei f eine primitive Funktion, dann gilt

Al f(Ei....,En) , ENV) = def

{f(ei,...,en) : eiGA( Ei , ENV )}

Falls f keine primitive Funktion ist, und f definiert ist
durch funct £ = (E1 Xyrese @ xn)£: E, dann gilt
A( f(Et""'En) , ENV) =def

—
AC(my X 900e,m x ) =(E1,....En); E, , ENV)

Falls f eine rekursiv definierte Funktion darstellt und
der Aufruf f(El""’En) nicht terminiert, wird durch die
obige Gleichung ein unendlicher Ablauf definiert (vgl.
/Nivat 75/ und Abschnitt 5.4). Um die Konvention beibe-
halten zu konnen, nach der jede Bezeichnung in einem Pro-
gramm hochstens einmal deklariert wird, miissen die gebun-

denen Bezeichnungen gegebenfalls umbenannt werden.
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Pie Abldufe eines Programms kdnnen auch durch Transformations-
regeln abgeleitet werden., Sie kdnnen stets als deterministische

Abkémmlinge (vgl. /Bauer, Wéssner 79/) aufgefaBt werden.

Man beachte, dafl auch determinierte Ausdriicke mehrere ver-
schiedene Ablidufe besitzen kénnen, wenn sie nichtdetermi-

nistische Sprachelemente enthalten.

Die hier definierten Abliufe besitzen eine gewisse Ahnlich-
keit mit den "Traces" aus /Hoare 78a/. Allerdings werden
dort imperative Programme betrachtet, die die Menge aller
Pfade durch das dem Programm entsprechende Flufidiagramm
als Traces zugeordnet erhalten. Traces bestehen somit aus
einfachen Zuweisungen und Zusicherungen, die aus den Be-
dingungen im Flufdiagramm entstehen. Ein "Trace" wird als
zulédssig (“"feasible") bezeichnet, wenn alle auftretenden
Zusicherungen zutreffen, Damit wird die Definition der "Traces"
rein kombinatorisch ohne Einbeziehung der Semantik vorgenom-
men, Im Gegensatz zu den hier definierten Abldufen ist ein

"Trace" selbst kein Programm.
Beispiel: Ein Ablauf fiir die Fakultatsfunktion

Sei funct fac = (nat n)nat: if n=0 then 1 else n * fac(n-1) fi,

dann erhidlt man als Ablauf von fac(3):

Mat n1 = 3; if -ni=0 then ni«

mat n2 = ni-1; if -n2 =0 then n2 =
Mat n3 = n2-1; if an3 =0 then n3 =

T = n3-1; i = 1 fi fi fi fi
nat nk = n3-1; if n4 =0 then '=1'J—il'—3]—:1_1
Nach "UNFOLD" der Objektdeklarationen (vgl. dazu Abschnitt 1.1.3)
ergibt sich:
if43 =0 then 3»&-2:0 then 2«2-;1:0 then 1«
if 0=0 then 1 £1 f£i fi fi
und nach Elimination der Widchter erhalten wir den "reduzierten"

Ablauf:

3x(2%¥(1%1)).
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1.1.2 Ablaufiquivalenz

Das folgende Theorem stellt die Beziehung zwischen der mathe-

matischen Semantik und den Abldufen eines Ausdrucks her.
Theorem: Fiir jeden Ausdruck E mit einer Umgebung ENV gilt:
(i) alle e€ A(E,ENV) sind determinierte Ausdriicke und

es gilt: d(eJENV) = V(eJENV) € B(EJENV)
A ~d(eJENV) = 4d(EJENV),

(ii) |A(E,ENV)|< @ V Je € A(E,ENV): infinite(e),
(iidi) Y e€ A(E,ENV): A(e,ENV) = {e},

(iv) B(EJENV) = \_/ B(e/ENV), Jd(EJENV) = A d{(e/ENV).
e € A(E,ENV) e € A(E,ENV)

Beweis: (i) Die Definitionen der Abldufe enthalten nur deter-

ministische Sprachelemente. Der Rest folgt aus (iv).

(ii) Induktion iiber die Ladnge der Terme liefert die Be-

hauptung (Konigs Lemma) })
(iii) Folgt trivial aus der Definition der Abliufe.

(iv) Ein Vergleich der Definitionen der Breite und Defi-
niertheit mit der Definition der Ablaufe liefert iiber
strukturelle Induktion die Behauptung. O

Durch die Abliufe 148t sich nun eine feinere Aquivalenzrelation

als die mathematische Kquivalenz auf Programmen definieren.

Definition: Zwei Ausdriicke E1 und E2 heiflen ablauféquivalent,

wenn fiir jede Umgebung ENV gilt: A(EI,ENV) = A(Ez,ENV).
Gilt unter der Bedingung C(El) die Ablaufiquivalenz von
E1 und Ez, s0o schreiben wir:

Gilt nur C(Ei) =><A(E2,ENV) = A(EI,ENV), so sagen wir "E, im-
plementiert El.bzgl. des Ablaufverhaltens". Trivialerweise ergibt

sich aus der Ablaufidquivalenz die mathematische Aquivalenz.

1) vgl. D. Konig: Theorie der endlichen und unendlichen Graphen.
Chelsea Publishing Company, New York, N.Y. 1950



1.1.,3 Reduzierte Abliufe

Abldufe enthalten nur noch Sprachelemente der Form:
- Blocke und Objektdeklarationen,
- bewachte Ausdriicke mit genau einer Altermative,
- Applikationen primitiver Funktionen.

Entfernt man in einem (definierten) Ablauf alle bewachten

Ausdriicke durch die Regel:
if b then e fi
d(b) A B(b) ={ true}

-
e

und alle kollektiven Objektdeklarationen durch die Regel:
—
(my Xyp0ee,m x ) = (e 000, ); e,
vi, 154 $n: determinate(e;) A d(ei)

e[el/xl,...,en/xn]

dann entsteht ein Ausdruck, genannt reduzierter Ablauf, der

nur noch ein (instantiierter) Term der Termalgebra des zu=-

grundeliegenden abstrakten Typs (vgl. /3Broy et al. 79/) ist.

Damit beschreiben Programme (eine Menge von) Terme(n) der
Termalgebra eines abstrakten Typs. Auf diese Weise kann

man eine weitere Kongruenzrelation auf der Menge der Pro-
gramme definieren: zwei Programme sind genau dann Eiﬁgf

rithmisch dquivalent, wenn sie die gleichen (Mengen von)

reduzierten Ablaufe besitzen.

Damit lassen sich durch Ablidufe sowohl die Beziehung zwischen
abstrakten Typen und dariiber definierten, rekursiven Funktionen
(strukturelle Rekursion), als auch gewisse Aquivalenzrelationen

auf der Menge der Programme beschreiben.
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1.2 Aktionen, Prozesse, Ablaufordnunzen, Effizienzmalie

Bei der Abarbeitung eines Programms in einer Rechenanlage wer-
den eine Reihe von Aktionen ausgefiihrt. Die Menge der in einer
gewissen zeitlichen Abfolge ausgefiihrten Aktionen bezeichnen
wir als ProzeB. Die Aktionen eines Prozesses werden teilweise
hintereinander ("sequentiell') und teilweise nebeneinander
("parallel") ausgefithrt., Um dies auszudriicken, definieren wir
gewisse transitive Relationen ("Ablaufordnungen') auf der Menge

der Aktionene.

Die Menge der Aktionen eines Ablaufs bestimmt auch den Aufwand,
den die Abarbeitung in einer Rechenanlage mit sich bringt. Da

in einem Ablauf die Menge der Aktionen, die zu seiner Ausfiihrung
notwendig sind, in einer eins-zu-eins Korrespondenz zu den Unter-
ausdriicken des Ablaufs stehen, lassen sich fiir Abliufe einfach
"EffizienzmaBe" definieren. Mit Hilfe dieser EffizienzmaBe kon-
nen die Unterschiede zwischen "sequentieller" und '"paralleler"
Ausfiihrung bzgl. des Zeit- und Betriebsmittelaufwands formal be-

. .
schrieben werden.

1.2.,1 Aktionen

Jede Auswertung eines Programm(teil)ausdrucks bezeichnen wir
als Aktion. Aktionen heillen elementar, wenn sie nicht weiter
in Unteraktionen zerlegbar sind. Anderenfalls heifien Aktionen

zusammengesetzt. Sie zerfallen dann in eine Anzahl von Unter-

aktionen, entsprechend den Teilausdriicken des vorligenden Ab-

laufs.

Bei den meisten Programm(ausdriick)en werden bestimmte Teil-
ausdriicke mehrfach ausgewertet, wie z.B. die Rimpfe rekursiver
Funktionen oder Wiederholungsanweisungen. Andere Teilausdriicke
werden - geschiitzt durch Wachter in bewachten Ausdriicken - un-
ter Umstanden liberhaupt nicht ausgewertet. Die Abbildung der
Menge der durchgefiihrten Aktionen bei der Auswertung eines
Programms auf die Menge der Teilausdriicke des Programms ist

im allgemeinen weder surjektiv, noch injektiv.
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Bei einem Ablauf jedoch ergibt sich eine bijektive Bezieh-
ung zwischen den Teilausdriicken (d.h. der statischen Auf-
schreibung) und den bei der Ausfiihrung des Programms an-
fallenden Aktionen (dem dynamischen Ablauf). Diese einein-
deutige Zuordnung von Aktionen zu (Sub-)Termen eines Ab-
laufes erleichtert es,iiber die Aktionen zu sprechen, da
jede Aktion iiber den ihr entsprechenden Teilausdruck be-
zeichnet werden kann. Somit spiegeln die in Abschnitt 1.1
definierten Ablaufe wirklich den "dynamischen" Ablauf eines

Programmes wider.

Treten in einem Ablauf textuell gleiche Subterme auf, so
kann stets durch eine entsprechende Indizierung eine ein-
eindeutige Kennzeichnung der verschiedenen Exemplare er-

reicht werden.

Definition: Einem Ablauf E sei durch "act(E)" diejenige
Aktion zugeordnet, die bei Abarbeitung von E durch-
gefiihrt wird. Die Menge der (Teil-)Aktionen, die
bei der Ausfiihrung von E erforderlich ist, bezeichnen

wir mit "actions(E)", Induktiv definieren wir:

(1) Falls E 2 (ei,...,en)

actions(E) / actions(e;) v act(E)
13iin .

]

(2) Falls E = "(51 Xypeeorm, xn) = e"

actions(E) = actions(e) v act(E)

(3) Falls E 3 'D; & wobei D Definition vom Typ (2) sei

actions(E) = actions(eo) v actions(D) v ‘act(E)
(4) Falls E = if p then e fi
actions(E) = actions(p) v actions(e) v act(E)

(5) Falls E £ f(el,...,en) wobei f primitiv sei
actions(E) = \_/ actions(e,) v act(E)
15i%n .
Die Vereinigung in dieser Definition wird stets als disjunkt
vorausgesetzt (bei vorheriger Indizierung textuell gleicher
Teilausdriicke) und kann als direkte Summe verstanden werden.
Ein Ausdruck, der nur aus einer Bezeichnung besteht, heiBt
elementar.
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Durch die Definition der Aktionen wird eine Struktur auf
den Programmtermen eines Ablaufs induziert, die der Struktur

des "abstrakten Syntaxbaums" ("Kantorovicz-Baum") entspricht.

Beispiel: Wir betrachten einen Ablauf iiber der Rechenstruktur
der natiirlichen Zahlen:

—
(nat x, nat y) =(1,2); if x 23 then 4+y ‘f—l___]

In dem folgenden Diagramm wird die Struktur dieses Ab-
laufs deutlich:

/'

it
(nat x,nat y) =

W ‘/—_

Jedes im obigen Diagramm von einer Linie umschlossene

Gebiet entspricht einer Aktion und enthdlt die Menge
aller Teilaktionen, in die sie zerfidllt,

Damit wird deutlich, daB die Definition der Aktionen
eines Ablaufs genau der hidufig anzutreffenden Mengen~

theoretischen Definition von Bdumen entspricht:

Definition: (Mengentheoretische Beschreibung von Baumen)
Ein (orientierter) Baum iiber einer gegebenen Menge M
ist eine Menge, die genau ein Element aus M, genannt
"Wurzel”, und eine endliche, eventuell leere Menge
von Bdumen enthidlt.

Die obige Definition kann etwas exakter, unter Ausschlul

unendlicher Baume, induktiv erfolgen. Sei M = Gef {{x}: xeM}

M1 Tger M3 Y £} v p: xem A peMy Alpl<o }

dann ergibt \‘,/ M

~n i die Menge der orientierten Biume iber M.
i
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1,2.2 Partielle Ordnungsrelationen auf Aktionenmengen

Auf der Menge actions({E) von Aktionen eines Ablaufs E definieren
wir nun Pradordnungen zur Beschreibung der zeitlichen Beziehung
zwischen zwei Aktiomnen (vgl. /Greif 77/, fiir die Verwendung
solcher Relationen bei der Beschreibung von Speichern vgl.
/Plickert 77/). Ein zu einfaches Modell erhidlt man, wenn man
jeder Aktion einen Punkt der Zeitachse zuordnet, da so kom-
plexere, zeitliche Uberlagerungen von Aktionen nicht mehr aus-

gedriickt werden kdnnen.

Deshalb widhlen wir ein komplexeres, aber dafiir realistischeres

Modell. Da die absoluten Zeiten ohne Bedeutung sind und uns nur
die zeitlichen Relationen zwischen den Aktionen interessieren,

abstrahieren wir von der absoluten Zeit durch die Einfiihrung

dreier Relationen. Sei E ein Ablauf und a, b € actions(E):

a Ea b = def Die Aktion a beginnt bevor die Aktion b be-

ginnt oder gleichzeitig mit ihr,

a Ez b = qef Die Aktion a endet bevor die Aktion b endet

oder gleichzeitig mit ihr.

acs_ b = Die Aktion a endet, bevor die Aktion b beginnt.

def
Ein Tripel von Relationen heiBt Ablaufordnung fiir den Ablauf e,
wenn die Relationen Ea, Ez und Ct die folgenden Bedingungen er-
flillen:

- e c . s
(1) €. &, und t sind transitiv,

(2) Ea und Ez sind reflexiv,

(3) c, ist strikt, also asymmetrisch und irreflexiv,

(4) Fiir alle a, b, c € actions(e) gilt:

atc b = aE'ab/\aEzb/\-bEaa/\-ubEaa,

t
c
a Ct b Aec €,a = c¢c & b,
=4 c [~
aCtb/\c_aaa c S, bAabE c,

b € actions(a) = a s, b ﬁ\b.Ez a.
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(5) a = act( D;E) = act(D) Ct act(E);
(6) a = act(if BthenEfi) => act(B) B  act(E);

Hier wird eine sequentielle Abarbeitung von Bedingung und
Alternative in einem bewachten Ausdruck vorausgesetzt. Dies
ist jedoch nicht zwingend. Man kann auch die Auswertung von
Bedingung und Alternative simultan vornehmen, um z.B. wie

in /Friedman, Wise 78/ vorgeschlagen, die Agquivalenz
if B then A else A fi <= A

auch fiir nichtterminierende Wachter B sicherzustellen. Diese
Vorgehensweise erscheint jedoch weder vom Standpunkt der
zuverlissigen Programmentwicklung noch vom Gesichtspunkt der

Effizienz als sinnvoll (vgl. dazu Abschnitt 2.3 und 3.3).

Definition: Eine mégliche Ablaufordnung heiBt vollstdndig,
wenn fiir alle Aktionen a, b gilt

= v [ c = s

(a a P b & a) A(a z P Vb z a);

gilt zusdtzlich

((agab/\béaa) = (a = b))
((a Ez bAbD Ez a) = (a b))

d.he sind Ea und Eb Halbordnungen, so heifit die

Ablaufordnung total.
Jedes Programm besitzt mindestens eine totale Ablaufordnung.

Definition: Eine Ablaufordnung heifit sequentiell, wenn fiir
alle Aktionen a, b gilt:

at b Vb ct a V a€actions(b) V b€ actions(a)
Dem hier definierten Begriff von Ablaufordnung liegt die

Annahme zugrunde, daf® es keine Aktionen gibt, die keinerlei

Zeit beanspruchen. Deshalb ist :t als asymmetrische Relation

definiert. Aktionen kdnnen jedoch gleichzeitig beginnen oder
enden.
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Un die Struktur der Ablaufordnungen genauer zu erliutern, ge-
ben wir nun fiir das Beispiel aus Abschnitt 1.2.1 die drei Re-

lationen graphisch wieder. Der Ea-Relation entspricht:

4.——”’—”“‘HHIIIIII»
Gct(ipa_tx'm_th

act((.,.))

act{if.then.fi)

Der Ez-Relation entspricht:

Der Et-Relation entspricht:

act(if.then.fi),

(act((nat x,nat y)=.)

act((e,.))

Jede der Relationen einer Ablaufordnung enthilt die durch die

obigen Graphen erzeugten transitiven Relationen. Man beachte,
daf die Ea—Relation in gewisser Weise dem Durchlaufen des ab-
strakten Syntaxbaums in Vorordnung, die Ez-Ordnung dem Durch-

laufen in Endordnung entspricht.
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1.2.3 Parallele und sequentielle Aktionen

Einen Ablauf e mit einer Ablaufordnung (Ea, Ez’ =t) nennen
wir Prozef. Fiir zwei Aktionen a, b lassen sich im wesentlichen

drei elementare Situationen zeitlicher Verzahnung angeben:

aS bAat b Aaat€ b,

—» Zeitachse

Definition: Zwei Aktionen a, b eines Prozesses heifien sequentiell,

wenn gilt: a % b v b E_a . Nichtsequentielle Aktionen,

t t
die keine gemeinsamen Unteraktionen besitzen, heiflen
parallel.

Damit widren im obigen Diagramm die beiden ersten Paare Beispiele
fur parallele,dasletzfé ein Beispiel fiir sequentielle Aktionen.

Die Menge der Ablaufordnungen fiir einen Ablauf 148t sich par-
tiell ordnen. Fiir Ablaufordnungen (Ea, Ez' =t) und (E;, Eév :%)
: n(c =3 c 3 " c ct cY)n
sagen wir "( at Ep0 t) ist schwicher als ( ar Sis t) , falls

fiir alle Aktionen a, b gilt:

3 ) [ £ c
(a ab = a ab)/\(a zb = a zb)/\(a b = acib).

t
Da der Durchschnitt zweier Ablaufordnungen selbst wieder eine
Ablaufordnung darstellt, existiert eine schwidchste Ablauford-
nung.

Definition: Zwei Unterausdriicke ey €y eines Ablaufs e heifien
sequentiell (bzw. parallel),falls die Aktionen act(ei)
und act(ez) in der schwédchsten Ablaufordnung sequentiell
(bzw. parallel) sind.

Ein ProzeB heiflit quasiparallel, falls alle elementaren Aktionen
sequentiell, aber gewisse nichtelementare Aktionen parallel sind.
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1.2.4 Effizienzmafe

Um iiber die Effizienz von Programmen sprechen zu kénnen,

fiihren wir Bewertungsfunktionen auf Abliufen ein.

Definition: Eine Abbildung M, die jedem Ablauf e eine rationale
Zahl M{(e) zuordnet, heifit Effizienzmafl, wenn M monoton

ist, d.h. wenn fir alle Abliufe e ey gilt:

11
. < . <
actlons(ei) < actlons(ez) = M(el) = M(ez).

Aus der Fiille der mdglichen Effizienzmafie seien drei be-
sonders elementare herausgegriffen. Filir Bezeichnungen und
primitive Funktionen geben wir bewuflit keine Werte fiir die
Effizienzmafle an. Wir setzen vielmehr irgendwelche gegebene
Werte fiir die "Zugriffszeiten" bei Bezeichnungen und die "Aus-

wertungszeiten" fiir die Aufrufe primitiver Funktionen voraus,

Das Zeitmafl gibt die Ablaufzeit bei unbeschriénkter Anzahl von

Prozessoren wieder (bzgl. einer Umgebung ENV):
time( (e1, ces ,en) ) = 4o MaX {time(ei), e ,time(en)},

time( if b then e fi ) =def time(b) + time(e),

time( f(ei, ese ,en) )=def time( f(V(eiﬂEI-.-'V), cae ,V(enIENV)) )+

time( (ei, ces ,en) ),

time( (El Xys oee ’Enxn) =e,; ez_‘) =def tlme(el) + tlme(ez).

Das Prozessorenmall gibt die maximale Anzahl gleichzeitig be-

notigter Prozessoren wider:

processor( {(e,, eee ;€ ) ) = Z processor( e, ),
1 n def 1=1s i
=1 =n
processor{ if b thene £i ) =def max{processor(b) y processor(e_)} s

processor( f(el, oo ,en) ) =def

processor f(V(elﬂENV) ,...,V(enIENV) )) + z processor( e, ),
1=2iZn -

1IA

‘__ . -
processor( (_rrl1 Xis oen 'E-nxn) =e.; 92_]) =def

max { processor( e, ), processor( e, ) }.
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Die Prozessorzeit gibt die Summe iiber die Belegungszeiten
der einzelnen Prozessoren wieder:
ptime( (el, eee ,en) ) =def 1521511 ptime( e ),

ptime( if b then e fi )= ptime(b) + ptime(e),

def
ptime( f(ei""’en) )=def

ptime( f(V(elﬂENV) s eoe ,V(enJENV)) ) + Z ptime( e; ),
15i%n

)

e

. e -
ptime( (El Xiy see B xn) = e 2 |

o 13 =def ptlme(el)-+pt1me(e2).

Mit Hilfe dieser drei EffizienzmaBe kdnnen wir in den folgenden
Abschnitten die Effizienz bestimmter Sprachelemente bzgl.
paralleler Auswertung diskutieren. Natiirlich sind die einge-
fihrten Mafle nur eingeschrdnkt fiir praktische Untersuchungen

zu gebrauchen, weil beispielsweise in der Realitdt stets nur
von einer fest vorgegebenen oberen Schranke p fiir die Anzahl
der gleichzeitig zur Verfiigung stehenden Prozessoren ausge-

gangen werden kann.

Allerdings kann man dann ptime(e)/p als untere Schranke und
ptime(e) als obere Schranke fiir die Ausfiihrungszeit ver-
wenden, falls die Anzahl der parallel bendtigten Prozessoren
die Anzahl der zur Verfiigung stehenden Prozessoren iibersteigt,
d.h. falls processor{e) >p. Pridzisere MafBzahlen sind stark von

den verwendeten "Sequentialisierungsstrategien® abh&ngig:

Ebenso wird in den drei EffizienzmaBen der Verwaltungsaufwand
fiar die "“Aufspaltung" und "Zusammenfiihrung" paralleler Aktionen
vernachldssigt. Neben den obigen Effizienzmaflen lassen sich
natiirlich noch weitere definieren, um zum Beispiel den Speicher-~
platzbedarf zu messen. Fiir unsere Zwecke sind die drei obigen

EffizienzmaBe jedoch vollig ausreichend.
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2 Parallele Abldufe der applikativen Ebene

In den im vorangegangenen Kapitel definierten Abldufen sind
gewisse Ausdriicke parallel auswertbar. So kdnnen die durch
Kommata getrennten Ausdriicke in den Parameterlisten von
Funktionen und in Tupeln parallel abgearbeitet werden. Dies
spiegelt sich sowohl in der Definition der Ablaufordnungen,
als auch in der Definition der Effizienzmafle wider, wo stets
eine parallele Auswertung unterstellt wird. Jedoch lassen

sich so nicht alle Mdglichkeiten fiir eine parallele Auswertung

in befriedigender Weise erfassen.

Deshalb werden in dem folgenden Abschnitten die Sprachelemente
geringfiigig modifiziert, so dafl eine eingeschradnkte Kommuni-
kation zwischen parallel ablaufenden Programmen mdglich wird.
Dabei werden die gebundenen Bezeichnungen in einer parallelen
Objektdeklaration als Schliissel- und Stichworte fiir die Kom-

munikation verwendet.

Auf der Basis der Paralleldeklaration laBt sich eine "nicht-
deterministische"” Berechnungsregel definieren. Eine Aus-
schépfung aller Mdglichkeiten dieser Regel in Hinblick auf
parallele Verarbeitung fiihrt zur "Call-in-Parallel'-Aus-
wertungsstrategie, die fiir eine ganze Reihe von Funktionen

eine weitgehend parallele Abarbeitung sicherstellt.

2.1 Konzepte der applikativen Ebene

Der Begriff der "applikativen Ebene" ist gepriagt von der
Funktionsapplikation als beherrschendem Sprachelement. Da
Funktionen auschlieBlich von ihren Argumenten abhéngen,

konnen mehrere Funktionsaﬁplikationen ohne die Gefahr
irgendwelcher Konflikte parallel abgearbeitet werden,

Dabei kénnen Funktionen als "simultan benutzbar" im Sinne

von /Seegmiiller 74/ vorausgesetzt werden. Funktionsaufrufe
konnen auch als Muster fiir eine spezielle Form der Kommuni-
kation zwischen parallelen Prozessen verstanden werdem. Jedoch
mull eine solche Auffassung etwas erweitert werden, um bestimmte
Fdlle fiir parallele Verarbeitung befriedigend behandeln zu

kdnnen.
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2.,1.1 Funktionsapplikation und parallele Jiuswertung

Da Ausdriicke stets frei von konflikttrichtigen Seiteneffekten
sind, ist eine parallele Auswertung der Liste der aktuellen
Argumentausdriicke einer Funktionsapplikation oder der Liste
der Komponentenausdriicke eines Tupels problemlos mdglich.
Dementsprechend sind auch die Definitionen fiir die Effizienz-
mafie in Abschnitt 1.2.4, Die parallele Auswertung der n Argu-
mentausdriicke eines Aufrufs einer n-stelligen Funktion kann

man durch die Begriffe der Aufspaltung und Sammlung (vgl.

/Bauer, Wéssner 79/) in folgender Weise beschreiben. Die
Auswertung des Ausdrucks beginnt mit einer Aufspaltung des
Berechnungsprozesses in n unabhidngige, parallel ablaufende
Prozesse zur Auswertung der n Argumentausdriicke. Diese n
Prozesse werden nach ihrer Beendigung wieder zu einem
Prozell zusammengefiihrt ("gesammelt!"), der dann die Berech-
nung des Funktionswerts entsprechend der vorliegenden
Argumentwerte vornimmt. Diese Vorgehensweise ergibt sich aus
der "Call-by-Value"-Auffassung oder einer "Innermost'-
Regel (genauer gesagt einer "Innermost-Parallel"-Regel,
vgl. /Manna et al. 73/).

Die oben beschriebene parallele Auswertung der Parameter-
liste von Funktionsaufrufen entspricht einem sehr starren
Schema von Aufspaltung und Sammlung, da jeder Aufspaltung

in n parallele Prozesse genau eine Sammlung der n parallelen
Prozesse gegeniibersteht. Zwischen den parallel ablaufenden
Prozessen findet keinerlei Informationsaustausch, also

keinerlei Kommunikation, statt.

Wie im folgenden Abschnitt demonstriert wird, geniigt jedoch
dieses einfache Schema der parallelen Auswertung von Funktions-
aufrufen nicht, um fir alle Ausdriicke befriedigend effiziente,

parallele Auswertungen zu erreichen.
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2+1.2 Gleiche Teilausdriicke und parallele Auswertung

Um unnétigen Mehraufwand zu vermeiden, d.h. um neben dem
EffizienzmaB "time" auch die Prozessorenzeit "ptime" s0
klein wie méglich zu halten, ist man bestrebt gleiche Teil-

ausdriicke in Objektvereinbarungen herauszuziehen.
Beispiel: g( £(x) , £(x) )
determinate(f(x)) A mode(f(x)) =m

((m y)r: gly,y)) (£(x))

T

"m y=f(x); gly,v),

Komplizierter wird die Situation jedoch, wenn wir Ausdriickg

der Form E1 betrachten. Die Umformung liefert den Ausdruck Ea.

E, = (31( f(x) , hl(x) )y 32( f(x) ,hz(x) ),

E, 2 ((m y)r: (gl(y. hi(x)), sz(y, ha(x) ) (£(x) ),

Doch in E2
Berechnungsregel mit der Auswertung des Funktionsrumpfes

wird bei strikter Anwendung der "Call-by-Value'"-

erat begonnen, wenn die Berechnung des Wertes von f(x) schon
abgeschlossen ist, obwohl hl(x) und hz(x) parallel zu f(x)
ausgewertet werden kidnnen. Dies geschieht in li:1 oder in E_.

3
E; 2 ((my,my vy,my ¥,)2:(8,(7,74)58,(v,7,)))

(£(x),h, (x) ,h,(x)).
Jedoch wird in E3 mit der Berechnung von gi(y,yl) bzw. sz(y,yz)
erst begonnen, wenn die Auswertung von f(x), hi(X) und h,(x)
abgeschlossen ist, obwohl fiir die Berechnung von si(y.yi)
(bzw, gz(y,yz)) der Wert von hz(x) (bzw. hl(x)) nicht bendtigt
wird,
Wir wollen nun die unterschiedlichen Werte der Effizienzmafe
"time" und "ptime'" fiir die drei Ausdriicke El’ E2
gleichen, Sei t =time(f(x)) und fiir i=1, 2 sei ti = time(hi(x)),

und I::3 ver-

zi=time(gi(y,yi)), wobei y = V(f(x)) und yi=V(hi(x)). Dann
gilt:
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time(El) = max {21+t' z1+t1, z2+t, za+t2},

max{ zl+t+t1, z2+t+t2},

time(Ez)
time(ES) = max{ z +t, zZ 4ty Zi+t,, z,+t, zZytty, zz+t2}.

Sei p =ptime(f(x)) und fir i=1,2 sei pi=ptime(hi(x)),
qi=ptime(gi(y,yi)), wobei y = V(£f(x)) und ¥y = V(hi(x)). Es
gilt:

ptime(El) = 2p +Pg +Py +Qy + 95,

ptime(Ez) = ptime(Es) = P+P,+P,+ Qg+ Ay
Damit ergibt sich der folgende Vergleich:

time(El) = time(Ez) N time(El) = time(Es)

ptime(E,) z ptime(E,) = ptime(Ez)-

Die Effizienz des Ausdrucks E1 liegt damit im Vergleich zu den
anderen beiden Ausdriicken,was das ZeitmafB "time" betrifft,

am giinstigsten, jedoch am schlechtesten in Beziehung auf

die Prozessorenzeit "ptime". Man beachte, daB unter der

10 B2 240 25

Ps Pys Pyo qi_und a, echt gréfBer als O sind, sogar gilt:

realistischen Annahme, daB alle Werte t, t

time(El) < time(Ez),
ptime(El) > ptime(Ez) = ptime(E3).
Die Werte von time(Ez) und time(ES) sind unvergleichbar.

Natiirlich ist man daran interessiert, die Effizienzvorteile
von E1 bzgl. des ZeitmaBes "time'" mit den Vorziigen von E2
bzw, E3 bzgl. der Prozessorenzeit "ptime" zu vereinigen.

Dies ist mit Hilfe der im folgenden Abschnitt eingefiihrten

Paralleldeklaration von Objekten méglich.

Falls iibrigens der Ausdruck f(x) nicht determiniert ist, ist
der Ubergang von E1 zu E2 bzw. E3 ohnehin im allgemeinen
keine Kquivalenztranaformation,sondern es gilt nur EZEIE1
: ry i :

bzw, E3 ’IEI' Ein Ubergang von E2 oder E3 zu E1 ist dann
unmdglich,
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2.2 Parallele Berechnungen

Die verschiedenen Berechnungsregeln, wie sie in /Manna et al. 73/
beschrieben werden, entsprechen verschiedenen Aufrufmechanismen.
Sie unterscheiden sich durch die Auswahl der Aufrufstelle(n), an
der rekursive Funktionsaufrufe durch den Rumpf der Funktions-
definition ersetzt werden. Im folgenden wollen wir eine nicht-
deterministische Berechnungsregel fiir nichtdeterministische,
rekursive Funktionen mit Hilfe von Transformationsregeln defi-
nieren. Dabei wird der klassische Substitutionsschritt ("UNFOLD")
in zwei Phasen aufgespalten. Zuerst ersetzen wir den rekursiven
Aufruf durch einen Block, bestehend aus einer Paralleldeklara-
tion und dem eigentlichen Rumpf der Funktion. AnschlieBend wer-
den die einzelnen Parameterwerte unabhingig voneinander (also
nach Belieben "parallel'") erarbeitet und jeweils nach Vorliegen
substituiert. Der Ausdruck fiir das Resultat, der "eigentliche"

Rumpf kann ebenfalls parallel dazu weiter ausgewertet werden.

Da wir eine Semantik zugrunde gelegt haben, in der die Call-by-
Value-Regel korrekt ist, terminiert die parallele Berechnung
genau dann, wenn jeder der parallel ablaufenden Berechnungs-
prozesse ordnungsgemal terminiert. Modifiziert man die Trans-
formationsregeln, die die Berechnungsregel verwendet, so, daB
sie der Call-by-Name-Regel entsprechen, so terminiert die ge-
samte Berechnung genau dann, wenn der Berechnungsprozef ter-
miniert, der den Funktionsrumpf auswertet. Etwa noch nicht ab-
geschlossene Berechnungen von (nicht bendtigten) Argumentwerten

werden abgebrochen.

Im iibrigen kann diese modifizierte Berechnungsregel so gehalten
werden, daB sie die Vorteile der verzdgerten Auswertung (vgl.
"Call-by-Need" in /Wadsworth 71/ und "Delayed Evaluation" in
/Vuillemin 74/) einschlieBt. Die verzdgerte Auswertung erlaubt
neben einer optimierenden Behandlung der Auswertung gewisser
Aufrufe (vgl. "Lazy Evaluation"” in /Henderson, Morris 76/ und
/Friedman, Wise 76a/) auch die Auswertung bestimmter Aufrufe, die

unendliche Objekte als Argumente enthalten (vgl. /Bauer 78/).
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2.2,1 Die Paralleldeklaration

Um das in Abschnitt 2.1.2 aufgeworfene Problem lGsen zu kdn-
nen, fithren wir nun die "Paralleldeklaration'" der folgenden

Form ein:

- _ _
my Xy =By eee B x, =B, E

Sie bildet die Basis fiir eine Berechnungsregel in Abschnitt

2,2.,2, Dabei gehen wir davon aus, dafl die Ausdriicke El’ cee y En

und E parallel ausgewertet werden. Dementsprechend definieren

wir die Ablaufe:

A(Tmy x,=E;, oo ,m x =E , E , ENV) =

e def

ee.—\(Ei,ENV') A =occurs( Xyyeee,Xx in e)

n

(7, x,= o,
=n

b,:
—_
154 =

A(~d( e/ENV') = b € error )
A dl eJENVY) = b€ A(P,,ENV U {x = eZENVI)}

4 falls 3i, 15iSn: Ve€ A(E,,ENVY):
~occurs( xl,...,xn_:_iﬂ e )

[error} sonst

wobei ENV' = ENV u {x = error, eses 5, X_= €rror },
17— ' 'npT ——=
o™ = ¢ =
Py =By X =By ey g X5 9785 g

Miet Fip1=F5,q0 0 By X, =B 5
Damit sind Abldufe fiir die Paralleldeklaration definiert. Die
mathematische Semantik ergibt sich dann durch die folgende

Transformationsregel:

m. = = o)

m xl'El' eee o m xn_En'_:|
———ﬂ——< ~occurs( Kyv ewe 9 X _j._nEl)

™, x, = E,; m. = E

17 By Xp = Egyeeenm, x, = By E

und durch Anwendung der folgenden Beziehung:

BOEZENV) =, . [y: e € A(E,ENV) A y = V(eZENV)].
Man beachte, dal die Anwendbarkeitsbedingunz fiir Parallel-
deklarationen in Abldufen stets erfiillt ist, Jedoch braucht

diese Bedingung fir Paralleldeklarationen im allgemeinen nicht
erfiillt zu sein (vgl. Abschnitt 2.2.5).
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Mit der Paralleldeklaration laARt sich unser Beispiel aus Ab-

schnitt 2.1.2 folgendermaflen formulieren:

mx=r(x),myxg =k (x),myxp =hy (x), (g (yayy)agylyayy)),
Die EffizienzmaBe fiir die Paralleldeklaration werden in Ab-
schnitt 2.2.%4 definiert,

Die Beziehung zwischen Kollektivvereinbarung und Parallelde-

klaration kennzeichnet die folgende Transformationsregel:

e _ .
(El Xyy eee m, xn) = (El""’En)’ EJ

_.i}--f}«< woccurs( Xys een 93X in El""’En )

By *n 7 En’ EJ

Sie 1adBt sich unschwer mit Hilfe der Semantikdefinition be-

M -
my x, = El’ ces o

weisen. Nicht immer braucht die Paralleldeklaration die obi;
g&e Anwendbarkeitsbedingung erfiillen., Gilt beispielsweise

nur das Hierarchiekriterium: Es existiert eine Permutation

PyseesyP s SO daB gilt: V i, 1 =i Tn: aoccursf X, seeenXy in

so ist die Paralleldeklaration nach entsprech- = n

ender Umordnung der Reihenfolge (die Korrektheit der Vertau-
schung einzelner Deklarationen in der Paralleldeklaration er-
gibt sich trivial aus der Ablaufdefinition) in eine Folge
sequentieller Deklarationen lberfiihrbar. Eine Parallelde-~
klaration braucht jedoch nicht einmal das Hierarchiekriterium
erfiillen (vgl. Abschnitt 2.2.5).

Da durch die obige Transformationsregel Kollektivdeklarationen
problemlos auf Paralleldeklarationen zuriickgefiihrt werden kodn-
nen, kann man auch die Ablaufe von Aufrufen nichtprimitiver
Funktionen auf die Paralleldeklaration zuriickfiihren. Eine
Berechnungsregel, die die Paralleldeklaration verwendet, wird

im folgenden Abschnitt definiert.

.)’
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2.2.2 Transformationsregeln zur Berechnung rekursiver Funktionen

Fiir die 'Beschreibung der parallelen Berechnungsregel verwen-

den wir die folgenden Transformationsregeln:

(UF) UNFOLD fiir Funktionen

f(Ei"'°’En)

-’-{j———<:f = (my X;yeee,m x )zt E

ﬁi; x, = Egyeeem x =E , E|

(UO) UNFOLD fiir Objekte ( sei E} = Ek[Ei/xi], wobei 1=i3n )

ril x, = Elri-.,_l_ﬂn x, = En, E&l
objectdenotation(Ei)

'E x, = E‘i,...,

1 =E! m x =E! E!

=R
IR PR R PR LI PR FEL LT LR M Y o]

(CH) CHOICE in bewachten Ausdriicken

if B, thenm E, M--- ﬂtrue then Eiﬂ....ﬂ B then E_ fi

3

Ey

if By then E, [...[|error then B[] «..[] B, then B £i

3

error
—r—

Man beachte, daB in (UF) nach unserer Konvention
qoccnrs(xi in Ej) gilt. Das Préadikat "objectdenotation" liefert
fiir den Ausdruck "error" false.

Lemma: Die Regeln (UF), (UO) und (CH) sind korrekt.

Beweis: Die Paralleldeklaration in (UF) ist dquivalent zu
einer Kollektivdeklaration und damit auf eine definierende
Transformation in /Broy et al. 78b/ zuriickfiihrbar.

Die Regel (UO) entspricht genau der Substitution, die bei der
Definition der Funktionsapplikation in /Broy et al. 78b/ ver-
wendet wird. Die Regel (CH) folgt aus der Definition der be-

wachten Ausdriicke. a
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2,2,3 FEine nichtdeterministische Berechnungsregel

Filir die Berechnung des Resultats einer unter Umstdnden nicht-
determinierten, rekursiv definierten Funktion definieren wir

eine nichtdeterministische Berechnungsregel:

Definition: Die Berechnungsregel (P) wertet einen Aufruf einer

rekursiv definierten Funktion in folgender Weise aus:

(UF) Wende die Transformationsregel (UF) auf Aufrufe
der rekursiven Funktion an, die nicht in den

Alternativen bewachter Ausdriicke auftreten.

(UO) Wende die Regel (UO) auf Objektdeklarationen an, die

nicht im Innern bewachter Ausdriicke auftreten.

(SI) Vereinfache Ausdriicke, die nur primitive Be-
zeichnungen enthalten und nicht in den Alter-

nativen bewachter Ausdriicke auftreten.

(CH) Wende auf bewachte Ausdriicke, die selbst nicht in
bewachten Ausdriicken auftreten, die Regel (CH) an.

Die obigen Schritte werden, soweit anwendbar, in belie-
biger Reihenfolge angewendet, bis keiner der Schritte

mehr anwendbar ist.

Man beachte, dafi im Vereinfachungsschritt (SI) zu Objektde-
notationen iibergegangen wird. Im (UF)-Schritt wird gegebenen-
falls eine implizite Umbenennung («-Reduktion ) der gebundenen

Bezeichnungen (formaler Parameter) eingeschlossen.

Die Berechnungsregel (P) ist nichtdeterministisch, da die

Reihenfolge der Anwendung der einzelnen Schritte nicht vor-
geschrieben wird., Die mdglichst weitgehend parallele Anwen-
dung der einzelnen Schritte auf Teilausdriicke des vorliegen-

den Ausdrucks nennen wir "Call-in-Parallel"?)

Definition: Die Berechnungsregel (P) liefert eine Menge von

Berechnungssequenzen, Wir sagen "eine Berechnung ter-

miniert ordnungsgemif'", wenn nach der Anwendung endlich
vieler Berechnungsschritte ein Objekt (eine Cbjektdeno-

tation) vorliegt.

1
) Nicht zu verwechseln mit Mannas "Parallel-Innermost''-Regel
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Theorem: Sei E ein Ausdruck, der auBler primitiven Funktionen
nur Aufrufe der rekursiven Funktion f enthidlt, d.h.

"' 2 Tfunct £ = (ﬂl xl;...,m

m xn)g: R; E, € EXP,

dann gilt:

(i) die parallele Berechnungsregel berechmet nur
Werte aus B(E');

(ii) gilt d(E'), so terminiert jede Rechnung nach

der parallelen Berechnungsregel ordnungsgemif;

(iii) gilt -~d(E'), so existiert eine nichtterminierende

.

Berechnung.

Beweis: (i) folgt ummittelbar aus der Korrektheit der ver-
wendeten Transformationsregeln.
(ii) folgt aus dem folgenden Lemma.

(iii) folgt aus dem darauffolgenden Lemma. a

Lemma: Sei f wie eben und k die Anzahl des Auftretens von

£ in R, Ferner sei die Folge fi induktiv definiert:

funct £ = (my Xyreee,m, xn)£: error und
funct £, , = (my X ,ce0,m x )r: R[fi/f] s

dann gilt:
v (‘11v""“n)€U(E1)x-“"U(En)‘

d(fi(ui""’un)) => In einer Berechnungssequenz fiir
f(ui....,un) nach der Regel (P) treten
in jedem Fall hchstens xt (UF)-Schritte
auf,

Beweis: Induktion iiber i:

Fiir i=0 ist die Behauptung trivial, da wd(fo(ul,...,un)) gilt.

Sei i#) und die Behauptung richtig fiir i~1. Die Berechnung
liefert im ersten Schritt (nur ein (UF) Schritt ist mdglich)

fir £ (ul,...,un) den Block rE; Xy = Wyseee,m X =u , R, der

wenn d(fi(ul,...,un)) gilt, dquivalent ist zu
[ - -
My Xy = Uy, eee , B X =u, R[fi_ilﬁlJ , da d(fi(u1,....un)) =

fi(“l"°"“n) = f(ul,...,un).
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Fiir jeden der in R[fi-l/f] auftretenden Ausdriicke der
Form £y 1(E1’°"’En)’ der schlieBlich im Laufe der Rech-
nung durch einen (UF)~Schritt eliminiert wird, gilt
d(fi-l(Ei'""En) I{x1=u1,...,xn=un} ), sonst ergdbe sich
ein Widerspruch zu d(fi(u1’°"'un))' Da nur k Ausdriicke

der Form fi- ( eee ) existieren,liefert die Induktions-

1
voraussetzung die Behauptung. =)
Lemma: Seien alle Definitionen wie eben, dann gilt

A4 (ul"”'un)e'U(ﬂl) X oeeX U(En):
qd(f(ul,...,un)) => es existiert eine nicht
ordnungsgemdfl terminierende

Berechnungssequenz der Regel (P).
Beweis: Alle (UO)-, (UF)=- und (SI)-Schritte reduzieren die
Breite nicht. Seien {Ci} oSiSk
Regel (P) mit Co = f(ul""'un)' Wir beweisen durch Induktion:

Berechnungssequenzen der

fiir alle k€N gilt: Es existiert eine Berechnungs-
sequenz nach Regel (P), die nach hdchstens k Schritten
nicht ordnungsgemdl terminiert oder es existiert

eine Berechnungssequenz mit mehr als .k Gliedern

mit -d(C,).

Fir k = 0 ist die Aussage trivial. Sei also k ¥ 1 und die
Behauptung zutreffend fiir k-1, Es geniigt den Fall zu betrach-
ten: Es gibt eine Berechnungssequenz mit k-1 Gliedern und
ﬂd(ck_i). Falls einer der Schritte (U0), (SI) oder (UF) auf
Cx.q anwendbar ist, entsteht ein C mit qd(Ck). Anderenfalls
ist entweder keiner der Berechnungsschritte mehr anwendbar
oder nur noch ein (CH)-Schritt. Im zweiten Fall kann der
(CH)-Schritt aber sicher so angewendet werden, dafB -d{(C,)
fiir den entstehenden Term Ck gilt.

Die Berechnungsregel (P) stellt eine Verallgemeinerung der
Herbrand-Kleene~-Maschine zu einer nichtdeterministischen

Textersetzungsmaschine dar.
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Die Schritte (UF), (SI) und (CH) kdnnen v6llig unabhidngig
nebeneinander, also parallel auf die einzelnen Ausdriicke in
einem Term der Berechnungssequenz auf der rechten Seite von
Paralleldeklarationen und den Resultatausdruck angewendet wer-
den. Jedoch der (UO)-Schritt betrifft alle Ausdriicke und kann
deshalb i.a. nicht parallel zu anderen Schritten ausgefiihrt

werden. Der (UO)-Schritt erfordert damit eine Koordination.

BeisBielz Sei f rekursiv definiert durch

funct £ = (nat x, nat y)nat: if x = O then y

0 x >0 then f(x-1,f(x-1,y+1)) fi;

Wir kiirzen den Rumpf der Fumnktion durch R(x,y) ab. Fir den
Ausdruck £(1,f(1,0)) liefert die Regel (P):

Mhat x1=1, nat y1l= Mat x2 =1, nat y2 =0, R(x2,v2)},, R(xi,yil_l

Je ein (U0)-Schritt fiir x1, x2 und y2 mit anschlieflender Verein-
fachung liefert:

Mat yi= if false then O [ true then £(1-1,£(1-1,0+1}) £i,

if false then v1[ true then £{1-1,f(1-1,y1+1)) fi

—_—

Ein (CH)-Schritt liefert mit anschlieBender Vereinfachung:
Tmat v1=£(0,£(0,1)), £(0,£(0,y1+1)),
Zwei (UF)-Schritte ergeben:

fmat v1= That x3 =0, nat y3=f(0,1), R(x3,y3),,

Mat x4 = 0, nat yi = £(0,y1+1), R(xii,yli—ll

(U0)-Schritte fir x3 und x4 und zwei (UF)-Schritte ergeben:

Mat y1 =|:at ¥y3= t:at x5 =0, nat y5=1, R(x51}’5_)]9
if true then y3 [ false then £(0-1,£(0-1,y3)) £i,
Mat v% = 'nat x6 =0, nat y6 =yi+1l, R(x6,v8);,

if true then v4 “ false then f(0-1,f(0=-1,y4+1)) géj

(UO)-Schritte fiir x5,y5 und x6t und zwei (CH)~-Schritte er-
geben:
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mat y1= Tmat y3=if true then 1 [ false then f(0-1,£(0-1,1)) fi,

y3 —_
Mat yk = That y6 =y1+1, if true them yb ﬂ false then ... %,
v =
Zwei (CH)-Schritte ergeben:

That ¥y1= Mhat y3=1, y3, [:at ylt:rr:at y6 =yl+1, y6, yikij

Eine Kette von (UO)-Schritten ergibt:

Mat yi=1, r;-at vh = r:at y6 =y1+1, yb,, yit__]_l

Mat yl&:r_at y6 =2, y6,, yij
fmat vh =2, yil

2

Man beachte, daf durch die Berechnungsregel (P) keine Argu-
mentausdriicke dupliziert werden und somit eine Ineffizienz
der Arbeit,wie zum Beispiel bei der "Full Computation Rule',

vermieden wird.

Die Berechnungsregel (P) lieBe sich auch so modifizieren, daB
sie sich mathematisch dquivalent zur Call~-by-Name Regel ver-

hdlt, indem man die Transformationsregel

rEl Xy =Ejaeee,m xn:En’ E_l

__45-_—< objectdenotation(E)

E
in das Repertoire der Berechnungsschritte aufnimmt. In dieser
Weise erhielte man eine Berechnungsregel, die der '"Delayed
Evaluation™ von Vuillemin stark dhnelt. Eine determinierte
Auswahlstrategie fiir die einzelnen Berechnungsschritte kann
schlieBlich genau eine Version der '"Delayed Evaluation'

liefern.

Natiirlich ist die obige Regel in der "Call-by-Value" Semantik
von CIP-L nicht korrekt. Man beachte, dafl diese Regel den
Abbruch aller parallel ablaufenden Prozesse bedeutet, wenn

der "HauptprozeB" erfolgreich abgeschlossen ist , wohingegen
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der "Call-by-Value'"'-Semantik die iibliche Auffassung paralleler
Prozesse entspricht, wo ein System parallel ablaufender Pro-
gramme genau dann terminiert, wenn jedes einzelne der Prograrme
terminiert. Fiir eine weitergehende Behandlung paralleler Pro-
zesse, bei denen man an der Terminierung genau eines Prozesses

interessiert ist, vgl. Abschnitt 3.3.

DaB die Berechnungsregel (P) bei voller Ausschdpfung ihrer
parallelen Moglichkeiten auch fiir einfache Beispiele schon eine
recht weitgehende Parallelisierung bedeuten kann, zeigt die
folgende rekursive Funktion "op", die auf zwei durch Sequenzen
repriasentierten Vektoren eine komponentenweise Anwendung

der Operation "¢" vornimmt (Sei dabei "&" die Konkatenation).

funct op = (sequ a, sequ b: length(a) = length(b))sequ:
if isempty(a) then ()

else (top(a)e¢ top(b)) & op(rest(a),rest(b)) fi

Ein Ablauf e von op(a,b) mit length(a) = length(b) =n hat die

Form:

Msequ a =a, sequ b_=b,
if -.isempty(ao) then (top(ao) ¢ top(bo)) &
sequ a, = rest(ao) » Sequ b, =rest(b°) ,
if -.isempty(al) then (top(al)g top(bl)) &

lsequ an=rest(an_1), sequ bn=rest(bn_1),
if isempty(a ) then () fi, .

= . &—’
Man beachte, daB fiir vernachléssigbar kleine Ausfiihrungszeiten
fir die primitiven Funktionen "&", "rest" und "isempty" die
komponentenweise Verkniipfung praktisch parallel ausgefiihrt
wird, Sind die Zeiten fir die Ausfiihrung der Funkticnen "&",
"rest" und "isempty" konstant gleich tu, tr bzw. ti und fir
"3" gleich to' s0 gilt nidmlich time = (n-{-l)li(‘l:x_4-1:i +tu) +t°,
d.h. nur die Konstruktion und Selektion wird entsprechend der

Struktur der Sequenzen sequentiell ausgefiihrt,
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2.2.4 Ablaufordnungen und EffizienzmaBe fiir die Parallel-

deklaration

Die in Kapitel 1 definierten Begriffe der Ablaufordnungen
und Effizienzmafe werden nun auf Paralleldeklarationen aus-
gedehnt. Fir Abldufe der Form

mx=b, e

vereinbaren wir: Yact(c) € actions(e):
occurs( xinc) = act(c) §, act( m x=b)

Damit wird gefordert, daB jede Aktion, in der die Bezeichnung
x auftritt, d.h. der Wert von x benétigt wird, friihestens mit

dem AbschluB der Berechnung von x beendet werden kann.

Entsprechend der parallelen Berechnungsregel erhalten wir

fiir die EffizienzmaBe aus Kapitel 1:

processor( m x = b, e ) processor(b) + processor(e),

“def
ptime( b, e) =gdef ptime(b) + ptime(e).

Damit unterscheiden sich diese beiden EffizienzmaBe in keiner

Weise von der nichtparallelen Deklaration E x=b; e,.

Komplizierter wird die Definition fiir das EffizienzmaB "time",
Um das MaB definieren zu kénnen fiihren wir einen "Zeit-

bonus" ein. So bedeutet
e bon t,

daB die Auswertung von e schon um t Zeiteinheiten fortge-

schritten ist, Dementsprechend definieren wir:

time( ebont ) max {time(e) -t , O}

“def -
Damit lassen sich nun die Auswertungszeiten eines definierten
Ablaufs e mit Paralleldeklarationen beschreiben, falls d(e)
gilt. Fiir Paralleldeklarationen, die nicht zyklenfrei sind
und somit unendliche Wartezusténde beinhalten, verzichten

wir auf die Definition einer Auswertungszeit time(e).
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time('E Xy =€y eee ,m X

= o =
1 -1 ®*p-1"%n~1r Zp *p = Sp e___j’) “def

time('m; x, =e ;y e00o,m x =e!, e,),

wobei eI'1 =m x

_‘jl sy see , M. X. =e., , e_

. =e.
J1 9
{3greeesiyl = {i, 1¥iZn: occurs( x; in e, )},

und Vi,i', 12i<i' Sk: j.<J

time(MH, X, = e;, eoe m X =e_, ( bys eeesby )y =def

time( ( bi

i b =Tm = =
wobei b:i.' my Xy = €,y 000 ,m X =e., b

By n' P4y

yeseabt ) ),

time(@l X;=€15 000 @ X

o l_’1=en' f( bl’ ese ,bm ) ) =

time( £( b, «se ,b! ) ),

wobei b:!L definiert sei wie eben.

i M. = - = i i =
time ( m X, =€y, ece,m X =e, if b then e f_1_’) def
. . oy oy .
time( if b' then m, o x,=el, ce.,m x =el, efi )
wobei b' = m., x. =e, ee ym. X. =e, b
=3y Tdq 3T TTTma T i

{igreverig}= {i, 151 %n: occurs(x, ind)} ,
und V i,i', 1234 <i' £k: 3y <4

e! = e, bontime(b'),
i i ——

time( My X;=€4y00e, 8 X =e , X )

-n “n “def

max{time(el), ces o time(en)}

Betrachten wir unser Beispiel aus Abschnitt 2.,1.2, so liefert
das Programm e 2
,EY =f(x), LYER ALY =h1(X) r By Yo = ha(x) ] (Sl(y’yl) ,sz(Y.Y ))
2°J
fiir alle drei Effizienzmafie die giinstigsten Werte.
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24245 Zyklisches Warten und Verklemmung

Die durch UNFOLD-Schritte aus Funktionsaufrufen entstehenden
Paralleldeklarationen haben die Eigenschaft, daBf die parallel
deklarierten Bezeichnungen in den definierenden Ausdriicken
nicht auftreten. Betrachtet man jedoch die Transformations-

regel (die sich aus der Komposition von Funktionen ergibt):

= M =
mXx=m xi"Ei""' m, xn=En, L

.__.&____

m, x1=E1,..., mox =En’ mx=E

n

so konnen die geschachtelten Paralleldeklarationen, die ge~
schachtelten Funktionsaufrufen entsprechen, in eine einzige
Paralleldeklaration verwandelt werden, Nun besteht aber
eine implizite Hierarchie unter den parallel angeordneten
Deklarationen, die statisch feststellbar ist. Man beachte,
dafl auch hier wieder vorausgesetzt wird, daB keinerlei Be-

zeichnungskonflikte auftreten.

Die Reihenfolge der einzelnen Deklarationen in der Parallel-
deklaration ist unerheblich, wie die Ablaufdefinition in 2.2.1

zeigt. Somit gilt die Transformationsregel

mx =E, ny =R

ny=R,mx =E

Aufer den auf Funktionsaufrufe zuriickfiihrbaren Paralleldekla-

rationen gibt es auch andere z. B. der Form

fm x = if B then E else T(y) fi,
n y = if B'then E'else T'(x) fi, glx,y),

In diesem Ausdruck ist statisch keine Hierarchie erkennbar.
Allerdings 1l#B8t sich die parallele Berechnungsregel (P) ohne
Probleme auf solche Ausdriicke anwenden, ebenso die Definition
von Abldufen in 2.2.1, Gilt beispielsweise V(B) = true und

V(B') = false, so tritt "dynamisch" eine Hierarchie auf.
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Tritt jedoch bei der Abarbeitung solcher Ausdriicke auch
"dynamisch" keine Hierarchie auf, d.h. endet die Berechnung

mit einem Ausdruck z.B. der Form

1

mx=y,my =x, g{x,y));

so spricht man von einer zyklischen Wartesituation oder von

einer Verklemmunge.

. . : . . '_ - -
Definition: Ein Block E der Form Eixl_El""'Enxn-En'gg
heift verklemmungsfrei in der Umgebung ENV, wenn gilt

3i,1%i%n: vV e GA(Ei, ENV v {x1=error,...,xn=error} )
VvV j,155%n: 4 occurs(xj in e)
und
%y =Breeeomy g% 4=Ey g
B 1%544°B5 pq0 0o By ¥ =By B
verklemmungsfrei in der Umgebung
ENV u {xj = e/ENV} ist.

oder n = O und E, ist verklemmungsfrei in ENV.

Jede durch UNFOLD aus einem Funktionsaufruf entstandene
Paralleldeklaration ist trivialerweise verklemmungsfrei

und bleibt es auch nach Anwendung der Transformationsre-
geln am Anfang dieses Abschnitts.

Bei der parallelen Berechnungsregel kann man sich von der
Vorstellung leiten lassen, daB die Folge der teilweise pa-
rallel stattfindenden Aktionen zur Auswertung von Aus-
driicken durch den Fluff der erarbeiteten Werte fiir die Ob-
jektbezeichnungen bestimmt wird. Deshalb kann man auch

von "Data Flow Programming" sprechen, wie das in /Kosinski 73/,
/Dennis 74/, /Kosinski 77/ und /Arvind et al. 77/ ge-
schieht., Dabei werden die "Data Flow Programs" hiaufig tat-
sdchlich in Form von DatenfluBplinen dargestellt, Ein
Ansatz fiir eine denotationelle Semantikdefinition fiir solche
Programme findet sich in /Plotkin 79/.
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2.3 Parallele Berechnung und Programmentwicklung

Nun sollen Anwendung und Bedeutung der im letzten Abschnitt
eingefilhrten Sprachelemente in der Programmentwicklung dis-
kutiert werden. Insbesondere werden Fragen der parallelen
Berechnung fir die Kollektivdeklaration, die sequentielle
Deklaration und die Paralleldeklaration untersucht. Auch
die Frage der parallelen Verarbeitung der bewachten Aus-
driicke wird noch einmal aufgegriffen. Abschliefiend wird
ein Beispiel fiir einen Ablauf eines Programms mit Parallel-

deklaration gegeben.

2.3.1 Sequentielle, kollektive und parallele Deklaration

Um die Unterschiede zwischen den verschiedenen M&glichkeiten
der Deklarationen klar herauszuarbeiten,betrachten wir die

Programmausdriicke:

(P1: Parallel) My x =B, .ee sm x =E , E,
(P2: Hollektiv/Parallel) Mm xy eee,m x )= (E , ... WE ), E
(P3: Lollektiv) (myxyy oo ym x )= (Egyeee s 25 E
(P4: Sequentiell) m X =Ey5eeesm x = E; E,

und die Xontextbedingungen (wobei (K2) aus (K1) folgt):

(X1) Vi, j, 15i,j5n: - occurs(xj in E;)
(K2) v i, j, léiéjén: - occurs(xj in Ei)

Fiir die syntaktische Korrektheit von Programm (P2) und Pro-
gramm (P3) ist die Kontextbedingung (K1) notwendig, fiir die
syntaktische Korrektheit von Pr&gramm (P4) die Kontextbeding-
ung (K2). Gilt (K2), so ist fiir die Paralleldeklaration in
Programm (P1) das Hierarchiekriterium erfiillt und die Parallel-
deklaration ist verklemmungsfrei.

Nehmen wir nun an, daf die Bedingung (K1) erfiillt ist. Dann
sind alle vier Programme mathematisch dquivalent und konnen

bzgl, ihrer Effizienz verglichen werden.
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Sei t, = time(Ei) und t = time(E 7 {x1=e1,...,xn=en}) wobei
e; = V(Ei)’ die Ausdriicke E; seien als determiniert vor-

ausgesetzt, dann gilt
time(P1) = max {tl,...,tn, time(E')}

time(P2) = max {t ,e.c,t , time(E'*)}

time(P3) = max {tl,...,tn} + t
time(P4) = Tyt e+t + 0t
bei P
wobedl E' 2 E[E,/X 000 BEp/x ]
a .
Etts E[ rb;le/xl, cee ¢ D’ng/an
D = (El Xyreeey @ xn) = (Ei""’En)

pie Prozessorengesamtzeit ptime bleibt fiir alle vier Pro-

gramme gleich.

Da die Paralleldeklaration die liberalste Kontextbedingung hat,
ist der Ubergang von der sequentiellen oder kollektiven Deklara-
tion ohne Einschridnkung trivial mdogliche. Umgekehrt kann von
der Paralleldeklaration zur sequentiellen oder kollektiven
Deklaration nur nach sorgfaltiger Priifung der Kontextbe-
dingungen (K2) bzw. (K1) iibergegangen werden. Die Bedingung
(K2) kann in manchen Féllen durch mehrmaliges Anwenden der
Transformationsregel aus Abschnitt 2.2.5, also durch Um-
ordnen der Deklarationen erreicht werden, Existiert jedoch
keine statisch erkennbare Hierarchie fiir die Ausdriicke auf

der rechten Seite der Paralleldeklaration, so ist ein Uber-

gang hdchstens nach einer Reihe komplexerer Transformations-
schritte mdglich.
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2,3.2 Parallele Berechnung und bewachte Ausdriicke

Die Definjtion der Abl&dufe in 1.1.1 unterstellt eine streng
sequentielle Abarbeitung bewachter Ausdriicke in einer nicht
determinierten Reihenfolge im folgenden Sinn. Es wird einer
der Widchter ausgewdhlt und ausgewertet. Liefert die Auswertung
true, dann wird mit der Auswertung der dazugehdrigen Alterna-
tive fortgefahren. Ergibt die Auswertung false, dann wird ein
anderer Widchter gewdhlt und ausgewertet., Terminiert die Aus-
wertung nicht oder sind alle Widchter zu false ausgewertet, so

terminiert die Auswertung des bewachten Ausdrucks nicht.

In der nichtdeterministischen Berechnungsregel (P) kann zu-
mindest die Auswertung der Wdchter eines bewachten Ausdrucks
parallel vorgenommen werden, Liefert bei dieser parallelen Aus-
wertung einer der Widchter true, kdénnen alie anderen Berechﬁungen
der Widchter abgebrochen werden, und es kann mit der Auswertung
der dazugehdrigen Alternative fortgefahren werden. Aber selbst
die Auswertung der Alternativen kann parallel zu der Auswertung
der Wachter erfolgen. Ein solches Vorgehen wird zum Beispiel in
/Friedman, Wise 78/ vorgeschlagen, um die in /McCarthy 63/ dis-

kutierte schwache Aquivalenz

if B then E else E fi

E

in eine starke Aquivalenz, d.h. in eine unbedingte Aquivalenz,

Zu verwandeln.

Gibt es auch wenig Motivation von der Programmentwicklung fiir die
Sicherstellung der Korrektheit der obigen Regel ohne die
Nebenbedingung, so kann im Zusammenhang mit Echtzeitproblemen
eine parallele Auswertung von Wiachtern und Alternativen von
Bedeutung sein, um eine minimale Auswertungszeit zu gewdhr-
leisten. Ein entsprechendes Sprachelement wird im Abschnitt

3.3.4 behandelt.



2.3.3 Teilberechnungen

Anhand eines einfachen Programmschemas, das durch "Einbettung"
aus bestimmten,linear. rekursiven Programmen gewonnen werden
kann (vgl. /Bauer et al. 78d/), wollen wir nun noch einmal einige
Aspekte der Parallelverarbeitung rekursiver Programme erdrtern.

Wir betrachten:

funct f=(mx, ny)r: if B(x) then f(h(x) , g(y,x))
else T(y) fi

Terminierende Aufrufe f{E1,E2) besitzen Abliufe der Form:

’Ex1= E1, hy,= E2,
if B(xl) then m x2=h(x1), ny,= g(yl’xl)'

if Blx__,) thenm x =h(x_ ), my =gly _,.x

)y
if S B(xn) then T yn) fi fi ... i

=

n-1

falls wir uns auf die Paralleldeklaration abstiitzen. Die
Elimination der Widchter fiihrt auf:

fEx1=E1, n y1=E2,

m x,=h(x;), ny,=gly;,x,),

-
-
»

L4 xn=h(xn—1)' 2 yn=g(yn_1.xn_1), T n g
und nach UNFOLD samtlicher Objektdeklarationen auf:
T(g(g( ... glg( £2,E1), n(EL)) ... , W 2(1)), n® L(E1) ).

Die Berechnung der x; kann unabhdngig von der Berechnung der ¥y
erfolgen. Dagegen gehen die Xy in die Berechnung der ¥i ein.
Die parallele Auswertung von Aufrufen von f entspricht dem
klassischen Verhalten des Erzeuger/Verbraucher-Problems. Der
eine ProzeB erzeugt die '"n Einheiten" X5 der andere Prozef
verbraucht sie und berechnet das Resultat des Aufrufs (vgl.
dazu Abschnitt 5.5).

Man beachte, daf in der Funktion f die Form der Abliaufe, d.h.
der Wert von n, nur vom Parameter x abhdngt. Dies erlaubt auch
eine besondere Form der Teilberechnung bei ."Teilinstantiierung"

(vgl. ™Mixed Computations" in /Ershov 78/ und /Bauer, Wossner 79/).
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3« Kommunikation zwischen parallel ablaufenden Programmen

In diesem Kapitel werden komplexere Moglichkeiten zur Kom-
munikation zwischen parallel ablaufenden, applikativen Pro-
grammen definiert. In Kapitel 2 ist nur eine sehr einge-
schriankte Moglichkeit fiir eine solche Kommunikation gege-
ben, denn eine Kommunikation findet genau dann statt, wenn
der Sender der Information (der ProzeB, der das zu dekla-
rierende Objekt berechnet) bereits seine Aktivitdt beendet
hat, d.h.iwenn der Prozef der Berechnung des Objekts abge-

schlossen ist.

Jetzt werden Sprachelemente eingefiihrt, die die Deklaration
der Bezeichnung und die Bindung an ein bestimmtes 0bjekt
aufspalten. Diese Sprachelemente lassen sich verallgemeinern
zu "Kommunikationstabellen", die eine unbeschriankte Anzahl.
von Objekten aufnehmen und fiir Kommunikationszwecke bereit-
halten kénnen. Auch dieses Sprachelement ist von applika-

tiver Natur.

Dariiber hinaus werden nichtstrikte Sprachelemente zur Be-
schreibung multipler Wartesituationmen als Modifikation

der endlichen Auswahl betrachtet. Abschlieflend wird ‘eine
Reihe von Beispielen behandelt, um die Mdchtigkeit der de-
finierten Mechanismen zu demonstrieren und ebenso Aie Ver-
wendung applikativer Sprachen fiir die parallele Programmier-

ung zu zeigen.
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3.1 Resultatbezeichnungen

Trennt man die Deklaration einer Objektbezeichnung von der
Bindung der Bezeichnung an ein Objekt, so entsteht eine Re-

sultatbezeichnung. Es wird dadurch méglich, die Bindung an

ein Objekt im Lauf einer Berechnung vorzunehmen, und trotz-
dem in anderen, parallel dazu ablaufenden Teilen auf das Ob-
jekt mit Hilfe der Resultatbezeichnung Bezug zu nehmen. Wird
auf die Resultatbezeichnung Bezug genommen, bevor sie eine
Bindung an ein Objekt erfahren hat, so wird die Auswertung des
entsprechenden Ausdrucks zurilickgestellt, bis die Bindung er=-
folgt ist. Erfidhrt eine Resultatbezeichnung keine oder mehrere
Bindungen, so ist das Programm fehlerhaft und liefert keinen

definierten Wert.

Fir Resultatbezeichnungen ist somit, @dhnlich wie bei der Parallel-
deklaration, eine Hierarchie der Definitionen erforderlich,

um ein definiertes Ergebnis zu erzeugen. Die Werte der Resultat-
bezeichnungen ergeben sich aus der Hierarchie und sind vom
Standpunkt des Benutzers eines der Werte konstant, wenn sie

sich auch erst "dynamisch" aufbauen. Damit sind Resultat-

bezeichnungen ein applikatives Sprachelement.

Das Konzept der Resultatbezeichnung findet sich bereits - ein-
geschriankt auf Prozeduren und sequentielle Verarbeitung - in
ALGOL 58. Auf Grund der Probleme, die im Zusammenhang mit Pro-
grammvariablen (vgl. Abschnitt 4.2.3) in parallelen Programmen
entstehen, wurde in /Tesler, Enea 68/ eine Beschrinkung auf
sogenannte "Single-Assignment-Variables'" vorgeschlagen (vgl.
auch /ONERA CERT 78/).

Wir wollen die Semantik von Resultatbezeichnungen auf zwei
unterschiedliche, aber natiirlich konsistente Weisen erklidren.
Einmal wdhlen wir eine deskriptive Méglichkeit durch Kompre-
hension iiber eine Menge von Abldufen, zum anderen verwenden

wir definierende Transformationsregeln,
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Zelel Syntax und informelle Beschreibung von Resultatbezeichnungen

Wie bereits im Abschnitt 2.2 angedeutet,ist der Ubergang

von der Kollektivdeklaration zur Paralleldeklaration (siehe -
die Transformationsregel in Abschnitt 2.2.1) nicht ohne wei=-
teres mSglich, wenn auf der rechten Seite der Kollektivdekla-
ration statt der expliziten Angabe eines Tupels eine Funktions-
applikation oder ein bewachter Ausdruck mit einem Tupel als
Wert auftritt. Ist ein solcher Ausdruck auch noch nicht de-
terminiert, so ist z.B. ein Aufbrechen der bewachten Aus-

driicke in ein Tupel von bewachten Ausdriicken nicht korrekt.

Um dieses Dilemma zu beseitigen und um in einem ProzeB, der
mehrere Objekte (ein Tupel von Objekten) berechnet, Wert fiir
Wert unmittelbar nach Abschlufi seiner Berechnung zur Verfii-
gung stellen zu konnen (unabhidngig davon, ob alle anderen
Werte bereits vorliegen), trennen wir Einfiithrung einer
Bezeichnung und Bindung der Bezeichnung an ein spezielles

Ob jekt:

result m x deklariert eine Bezeichnung x fiir
ein Objekt der Art m

x is E bindet die Bezeichnung x unauflds-
lich an ein Objekt aus B(E) oder an
undefiniert, falls -d(E); im zweiten
Fall ist die Aktion adgquivalent zu

abort.

Solche Bezeichnungen nennen wir Resultatbezeichnungen. Sie

kdnnen wie andere Objektbezeichnungen verwendet werden. Eine
Bindung darf an eine Resultatbezeichnung genau einmal er-
folgen. Anderenfalls -ist das gesamte Programm nicht def-
iniert.

In Kommunikationsfunktionen, abgekiirzt comfunct, kdnnen Re-

sultatbezeichnungen auch als Parameter auftreten. Dahn mis-
sen natiirlich die aktuellen Parameter auch Resultatbezeich-
nungen sein. Kommunikationsfunktionen liefern kein Ergebnis
ab, sondern nehmen Bindungen an Resultatbezeichnungen vor

(vgl. Resultatparameter in /Bauer, Wissner 79/).
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Diese Entscheidung steht im Einklang mit der folgenden

Vereinbarung:

Konvention: (Kontextbedingung)
In einem Ausdruck diirfen keine Bindungen an global

deklarierte Resultatbezeichnungen erfolgen,

Durch diese Konvention wird weiterhin die Freiheit der

Ausdriicke von Effekten garantiert.

Wir wollen nun zuerst ein Beispie. betrachten, um die Ver-
wendung von Resultatbezeichnungen zu demonstrieren, bevor

wir die Semantik der Resultatbezeichnungen formal definieren.

Beispiel: Ganzzahlige Division mit Rest (vgl. /Bauer, Wéssner79/)

Mfunct modiv = (nat a, nat b:b>0 ) (nat, nat):
if a < b them ( O, a)
else (nat d, nat m) = modiv( a-b, b),
( d+1, m) fi,

(nat d, nat m) = modiv( E1, E2), E .

Geht iiber inl)

r;bmfunct comodiv = (nat a,nat b: b>0,result nat d,result nat m):

if a< b then ( d, m) is ( 0, a)

else result nat dd,

comodiv( a-b, b, dd, m),

d is ddst £,
result nat d, result nat m, comodiv( E1, E2, d, m), E ]

In der zweiten Version steht das Objekt unter der Bezeichnung
m, deh. der Rest der Division, im Ausdruck E sofort nach Er-
reichen der Terminierungsbedingung zur Verfiigung, in der er-
sten mufl man erst noch das "Zuriickklappern'" der Rekursion ab-
warten, bis der bereits vorliegende Wert fiir m tatsidchlich

verwendet werden kann.

1) In /Bauer, Wossner 79/ findet sich die Notation

funct comodiv = (nat a, nat b: b>»0 )l—»(nat d, nat m)
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3.1.2 Formale Definition der Semantik von Resultatbezeichnungen

Wir ordnen nun Programm(ausdriick)en, in denen Resultatbe-
zeichnungen verwendet werden, eine Semantik zu, indem wir
Abldufe fiir solche Programme definieren. Da sich die Defi-
nition von Ablaufen fiir "bewachte Aktionen” und Bldcke von
Aktionen praktisch nicht von der Definition von Ablaufen
fiir bewachte Ausdriicke und Blécke, die Ausdriicke verkdrpern,
unterscheidet, verzichten wir hier auf eine explizite De-
finition.

Eine deklarierte Resultatbezeichnung der Art result m er-
fahrt erst im Lauf der weiteren Rechnung eine Bindung an
ein Objekt aus U(m) u {#}. Falls keine Bindung vorgenom-
men wird, ist der Wert des gesamten Ausdrucks, in dem die
Resultatbezeichnung deklariert ist, dquivalent zu error,

bzw. die gesamte Aktion ist dquivalent zu abort.
Um die Semantik des Blocks

—
ult
res m x, EJ

zu definieren, betrachten wir zuerst die Menge aller denk-
baren Werte e aus IJ(E ) u ﬁﬂ, an die x gebunden werden
konnte, Fiir jeden Wert e ist eine Abarbeitung von R még-
liche. Jeder durch die Annahme eines bestimmten Wertes e
fiir die Resultatbezeichnung x entstehende Ablauf, genannt

"Pseudoablauf", kann iiberpriift werden, ob er

- wertkonsistent ist, d.h. ob der fiir x angenommene
Wert e auch in einer Aktion "x is E" an x ge-

bunden wird;

- zeitkonsistent ‘ist, d.h. ob eine Ablaufordnung
existiert, so daB der Wert von x erst nach seiner

Bindung an x verwendet wirdj;

~ keine mehrfachen Bindungen von x an Werte enthalt.
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Wir definieren nun die Menge A'( E, ENV ) von Pseudoab-

laufen., Sei A' fiir alle bisher betrachteten Sprachelemente

genauso definiert, wie fur A,

A'( "result m x,R,, BNV ) =

{';esult m x<e>>,_r,}
e€U(m) v {w} .

r€A'(R, ENVu{x=cel)

ENV ) “def

C

{Xisd<e>»,r}
de€eA'(D, ENV)

r€A'(R, ENV)

e=V( dJENV )

Aufrufe von Kommunikationsfunktionen seien analog zur UNFOLD-

Regel (Regel (7) im folgenden Abschnitt) jeweils durch ihre
Riumpfe ersetzt.

Ein Pseudoablauf p in A'( E, ENV ) heiBit

wertkonsistent, falls fiir jede auftretende Resultatbezeichnung x
mit Vereinbarung result m x<£e>>»

eine Bindung
x is d«€e'> existiert mit e = e! oder falls e =w;

zeitkonsistent, falls eine totale Ablaufordnung existiert,

so dafl fiir jede Aktion a, in der die Resultatbe-

zeichnung x auftritt, gilt: es existiert eine Aktion

act( x is d ) und act( x is d ) Ez a

fehlerhaft, falls er wertkonsistent ist, jedoch fiir eine Re-

sultatbezeichnung x mehr als eine Bindung auftritt,oder
falls fiir eine Resultatbezeichnung keine Bindung
auftritt, obwohl fiir alle auftretenden Objektbe-

zeichnungen die angenommenen Werte definiert sind.
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Falls p€A'( E, ENV ) wertkonsistent, zeitkonsistent und
fehlerfrei ist, dann nennen wir p zulidssig.

Die Semantik eines zulidssigen Pseudoablaufs p, mit

P £ "result m x<Ke>, r,, ist erklédrt durch

- 1]
Vip) =40 V(r'[e/x])
wobei r' aus r entsteht, indem man die Aktion "x is d<Ke»"
durch nop ersetzt.
Als Menge der Abldufe eines Programmterms, der Resultatbe-

Zeichnungen enthidlt, definieren wir:

A(E, ENV) = {p:3p' €A'(E, ENV ): p' ist zuldssig und

def
p s normalize(p')}
{errorl falls J p€A'( E,ENV ):
V) p ist fehlerhaft

'] sonst

Dabei entfernt normalize(p) in p lediglich alle Terme der
Form € e» . Fir jeden zuldssigen Ablauf p' €A'( E, ENV)
gilt demmach:

A ( normalize(p') , ENV ) = [p}

Wie die Definition zeigt, tritt bei einer Resultatbezeich-
nung keinerlei Uberschreiben von Information auf. Wird
eine Resultatbezeichnung angewendet, d.h., wird der Wert
einer Resultatbezeichnung. verwendet, so kann die Resultat-
bezeichnung wie eine gewthnliche Objektbezeichnung benutzt
und verstanden werden. Die obige Definition zeigt, daB eine
Resultatbezeichnung fiir jeden (zulissigen) Ablauf genau
einen Wert besitzt. Damit kdnnen Resultatﬁezeichnungen der

applikativen Ebene zugerechnet werden.
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betrachten wir nun einige einfache Beispiele:

I}

E

Sei 1

Beispiel 1:

Es gilt (mit U(bool)

{r;esult
[result
fresult

xLT >,
xKF >,
x>,

bool
bool

bool

Nur der erste Ablauf ist wertkonsistent,

zeitig zeitkonsistent und alle Abladufe fehlerfrei sind,

ACE,,8) = {Zesult
Beispiel 2: Sei E2 2

Es gilt: A'( E,,8 )

‘["r_esult
Tresult
‘;—esu.lt

xKT>,
xLF>»,
x<‘-’»7

Die beiden ersten Abliufe sind nicht

r;esult bool x,

if x then 1 else 2 fi

{1, F}): A'( E,¥)=

x is true<LT >, af x
x is true KT>, ifax

x is truegT>» if x

Abldufe
x is true,
-
then 1 fi,
then =2 f—i_l'
then error %}

und da er gleich-

gilt:

bool x, x is true, if x then 1 f_1_,}

result bool x, if x then x is true

’ else x is false fi, xy

if x then x is true<T>»fi, x 9

if-x then x is false<F>»fi, x g

if x then abort fi, x - }-
zeitkonsistent. Nur der

dritte Ablauf ist zeit- und wertkonsistent,

sind fehlerfrei. Damit gilt:

A(E,, #)= {result bool x, if x then

Sei

Beispiel 3:
Es gilt: A'(Es,ﬁ) =

Eg

xKLT>,
xLF>,
xKw >,

{';-esult bool
Mresult bool
Mresult

bool

Keiner der drei Abliufe ist

~

abort fi,

Alle drei Ablédufe

=}

MFesult bool x, S is true, x is false, x
x is true<T>», x is false<F>, x L
x is trueT>», x is falsekF>», x _
x is true<T», x is falselF>, x __,}

A(E3’¢) = { error}

fehlerfrei. Deshalb gilt:
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3.1.3 Transformationsregeln fiir Resultatbezeichnungen

Die folgenden Transformationsregeln dienen zur Entwicklung
von Programmen mit Resultatbezeichnungen. Sie kdnnen analog
zu /Pepper 79/ auch als definierende Transformationen ver-

standen werden.

(1) Aufspalten einer Deklaration

result m x, x is E

(2) Vertauschbarkeit paralleler Bindungen

yis R, x is E

(3) Vertauschbarkeit von Deklarationen

result m x, ny = E

t

ny==E, result m x

(4) Hereinziehen von Bindungen

I _ =
xis 'ny ¥y = Byseeer B ¥y = Byr B

T

e - _ :
By ¥y = Byoeees my vy = Byy x 1S By
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x is if B, then E, | ... [ B, then B fi

if B, then x is E1U oo U B then x is E else abort fi

(5) Elimination lokaler Resultatbezeichnungen
|-—;esult m x, D1, x is E, y is x, 02
resu.t m is is 2,

-~ occurs ( x in E )

', [y/x], v is B, D,[y/x]

(6) Auflésung von Kollektivbindungen

( Xgpeenrx, ) i8 (Byyee,B)

« occurs( x, in Ej )

t

X, 33 Biyeeey x is E

1 n

(7) UNFOLD fiir Kommunikationsfunktionen
comfunct f = (Ely‘l yoes ,Eny

n;result Gy Zqreee ,result Qe zk) : A

f(Ei....,En,xl,...,xk)

-

[ - =
my Yy = Ejyeee, m vy =E, A[xl/zi,...,xk/zl}l’

(8) Ubergang von Funktions- zu Kommunikationsfunktionsaufrufen

funct f = (5_1 Yyreeos B yn)(gl,...,_qk): E
comfunct cf = (Elyl,...,gnyn,result -9 zl,...,resultgkzk):

(zl,...,zk) is E

(xl,...,xk) is f(El""’En)

cf(El,...,En, Xireens xk)
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Die angegebenen Regeln reichen, zusammen mit Induktions-
methoden, aus, um definierte Programme zu entwickeln.
Um gewisse Fehlersituationen auszudriicken, miissen noch

weitere Regeln hinzugenommen werden, wie

x is By, x is E,

—ﬁ——<-.occurs( "x is" in R )

error

Insbesondere stellt sich die Frage, ob nicht eine Reihe
von Fehlersituationen statisch, d.h. durch restriktive

Kontextbedingungen, ausgeschlossen werden sollte.

So kann man Programme, wie z.B.:

Mresult m x, if B1 then x is E1 else nop fi,
if B, then x is E, else nop fi, EiJ

als unsicher verbieten, indem man jeweils in nur einer

der parallel auszufiihrenden Aktionen Bindungen an die
deklarierte Resultatbezeichnung x zuldBt. Die Ableitung
eines Programms der obigen Form ist nur méglich, wenn

man die Aufspaltung bewachter Aktionen in parallel aus-
zufiihrende bewachte Aktionen als Transformationsregel zu-
last.

Resultatbezeichnungen lassen sich problemlos auch als Kom-
ponenten von Verbunden verwenden. Felder von Resultatbezeich-
nungen werfen die von Programmvariablen her bekannten Pro-
bleme (vgl. /Bauer, Wossner 79/) des "Aliasverbots" auf. Eine
dazu alternative Konstruktion wird im folgenden Kapitel ein-

gefiihrt,
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3.1,4 Ableitung des Beispiels "modiv"

Mit Hilfe der eben eingefiihrten Transformationsregel sind
wir nun in der Lage, das Beispiel aus 3.1.1 formal zu ent-
wickeln, Sei "modiv" definiert wie in 3.1.1. Wir starten

mit der Deklaration
(nat d, nat m) = modiv ( A, B )
Regel (1) gibt:
result nat d, result nat m, ( d, m ) is modiv( A, B )
Regel (8) gibt:
result nat d, result nat m, comodiv ( A, B, d, m )
where
cofunct comodiv = (nat a, nat b: b >0, result nat d, result nat m):
(d, m) is modiv( a, b )

dabei gilt:
(d, m) is modiv ( a, b )
ist nach UNFOLD fiir modiv und Regel (4) #dquivalent zu
if a<b then ( d, m ) is ( 0, a )

else ( nat dd, pat mm ) = modiv({ a-b, b ),

(d, m) is ( dd+1, mm ) fi

FOLD fiir comodiv in der else-Alternative und Regel (5)

liefert die Version in Abschnitt 3.,1.1.
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3.2 Kommunikationstabellen

Die im vorangegangenen Abschnitt eingefiihrten Resultatbe-
zeichnungen erlauben genau einen "Kommunikationsvorgang"

pro definierte Resultatbezeichnung. Nun werden Kommunikations-
tabellen eingefiihrt, die konsekutiv aufgebaut und kom=-
ponentenweise iiber Indexzugriff gelesen werden kdnnen.
Allerdings kann eine einmal eingetragene Information weder
geldscht, noch iiberschrieben werden. Kommunikationstabellen
diirfen von parallel ablaufenden Programmen beschrieben werden.
Konkurrierende Aktionen, die Eintrige in die gleiche Tabelle
vornehmen mdchten, werden in nicht vorherbestimmter Weise
sequentialisiert. Damit ist die Reihenfolge solcher Ein-

trédge in der Tabelle nicht determiniert.

In einer Kommunikationstabelle wird also ein bestimmter
Indexbereich [1..n] mit Eintrdgen belegt. Jede Komponente
dieses Bereichs kann als eine Resultatbezeichnung auf-
gefalt werden, da ein Leseversuch des Wertes einer solchen
Komponente zum Warten fiihrt, bis der entsprechende Eintrag

in der Tabelle vorgenommen worden ist.

Da die Belegung der Komponenten mit Eintridgen unaufléslich
ist, kann keinerlei Uberschreiben von Information auftreten.
Deshalb kénnen Kommunikationstabellen noch der applikativen
Ebene zugerechnet werden. Fiir die formale Definition von
Kommunikationstabellen verwenden wir einerseits abstrakte
Typen, die die Objekte "Kommunikationstabelle" beschreiben,
andererseits setzen wir, wie eben schon fiir Resultatbezeich-
nungen, Pseudoabldufe ein, fiir die dann iiber bestimmte
Pridikate die Konsistenz, eines solchen Ablaufs charakterisiert
wird. Wieder 1l&0At sich so durch Komprehension iiber die
Menge der Pseudoabldufe die Menge der tatsdchlich mdglichen

Ablédufe auszeichnen.

Die angewandte Technik 148t sich natiirlich auch auf andere
abstrakte Typen iibertragen. Der Typ der Kommunikationsta-
bellen wurde gewihlt, da er, obwohl kein Uberschreiben
von Information auftritt, zum Beispiel schon ausreicht, um

das Problem der "fiinf dinierenden Philosophen" zu formulieren.
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3.2.1 Informelle Beschreibung von Kommunikationstabellen

Eine Tabelle kann durch den abstrakten Typ TABLE charakterisiert

werden. In der Notation folgen wir /Partsch, Broy 78/.

tvpe TABLE = ( mode m ) table, vac, put, get:

mode table,
funct table vac,

funct (table, m)table put,

funct (table t, pnat n: length(t) Z n )m get,
funct (table)nat length,

law: length( vac) = O,
length( put{ t, x)) = length{ t) + 1,
get(put(t, x), n) = if length{(t) =n-1 then x

a
o Ip
% lg

else get(t,n) fi
end of type

Der Typ TABLE ist hinreichend vollstandig ("sufficiently com-
plete") beschrieben. Er kann als Mmischform aus Stapel und Feld

verstanden werden {(vgl. STACK, GREX und FLTX in /Bauer, Wdssner 79/).

Eine Kommunikationstabelle &dhnelt einer Resultatbezeichnung
der Art table, die jedoch nicht durch eine einzige Bindungs~-
operation t is E an einen Wert der Art table gebunden
wird, sondern kxomponentenweise durch konsekutive put-Aktionen
auf gebaut wird. Eine Kommunikationstabelle wird vereinbart

durch:
comtable m t
und um einen Elementeintrag verldngert durch:

put E on t.

Eine solche Aktion fithrt zum iUbergang von t zu put(t,E). Ein
Leseversuch get(t,n) fiihrt im Falle 1length(t)<n zum Warten,
bis der entsprechende Eintrag in der Tabelle vorliegt. Eine
Kommunikationstabelle kann von parallel ablaufenden Programmen
gelesen und mit Eintridgen versehen werden und auch als Para-
meter auftreten. Die Funktion length steht als "hidden Func-

tion" nicht zur Verfiigung, da length(t) eine Variable ist.
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Um die parallele Ausfiihrung von Aktionen auch in der Notation
stiarker hervorzuheben, werden wir nun hiufig das Symbol "//%
an Stelle des Kommas verwenden. Als Begrenzungssymbole gebrau-

chen wir /  fiir "cobegin®oder "parbegin" und das Symbol

_{/ fir "coend" oder "parend". Die folgende Transformations-

regel definiert die Semantik dieser Symbole:

AL WAy N oeae W A Y

wobei die Ai Aktionen und keine Ausdriicke seien., Trivialer-
weise sind damit /~ - und _//-Klammern kommutativ und

assoziativ,

Um die Verwendung von Kommunikationstabellen zu demonstrieren,
betrachten wir nun das Erzeuger/Verbraucher-Problem in

seiner einfachsten Form.
Beispiel: Erzeuger/Verbraucher (mit unendlichem Puffer)

r;;htablekg buffer,

cotifunct consumer = ( nat n,comtablem b):

lconsume(get(b,n)); consumer(n+1,§lj,

comfunct producer = (gcomtablem b ):

rEht product on b; producer(db),,

/7~ consumer{( 1, buffer ) // producer( buffer ) "l__l

Dabei sei product eine Funktion mit Wert der Art m und
consume éine Aktion. Man beachte, daB das obige Programm
nur unendliche Abldufe besitzt. Man kann das Beispiel
auch auf endliche Ablidufe umschreiben, indem man den
producer die Anzahl der erzeugten Einheiten mitzidhlen
1lédAt und an einer gcwissen oberen Schranke den Prozef
abbrichte.
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Um auch weiterhin die Freiheit von Ausdriicken von Seiten-
effekten garantieren zu kdnnen, was fiir die parallele Auswer-
tung von Ausdriicken zwingend notwendig erscheint, fordern
wir die Giiltigkeit der folgenden - statisch nachpriifbaren -

Konvention.

Konvention: In einem Ausdruck diirfen keine put-Aktionen auf
eine global vereinbarte Kommunikationstabelle auf-

treten.

Kommunikationstabellen konnen als applikatives Gegenstiick

zu Warteschlangen, Kommunikationssequenzen oder Stromen (vgl.
/Kahn 74/, /Kahn, McQueen 77/ und auch Abschnitt 5.1) aufge-
falt werden. Sie dokumentieren alle iiber sie stattfindenden
"sendenden" Kommunikationsvorginge und kdnnen deshalb als
Sprachelemente bezeichnet werden, bei denen (im Gegensatz zu

Programmvariablen) kein Uberschreiben von Information auftritt.

Im Zusammenhang mit "Data Flow Programming Languages" werden
auch unendliche Sequenzen von ilibertragenen Objekten betrachtet
(vgl. /Plotkin 79/). Solche unendlichen Folgen treten in Ver-
bindung mit nichtterminierenden Programmsystemen auf (vgl.
Abschnitt 5.4).

Kommunikationstabellen kdnnen auch als Spezialfall eines
Monitors (vgl. /Hoare 74/) oder eines Managers (vgl.
/Jammel, Stiegler 77/) angesehen werden. Beispielsweise
kann man Kommunikationstabellen durch einen Monitor imple-

mentieren.

Der in /Reed, Kanodia 79/ beschriebene Ansatz weist Ahnlich-
keiten mit Kommunikationstabellen auf. So kann der dort vor-
geschlagene "Eventcounter” als Spezialfall einer Kommuni-

kationstabelle, die "Ticket"-Konstruktion als Sonderfall der
nichtdeterministischen Sequentialisierung von parallel statt-

findenden put-Aktionen interpretiert werden.



-73-

3.22 Formale Definition der Semantik von Kommunikationstabellen

Wir wenden die gleiche Technik an wie in Abschnitt 3,1.2. Fiir
jede in einem Programm auftretende Kommunikationstabelle be-
trachten wir die Menge aller Kommunikationstabellen und priifen,

ob die entsprechenden Ablaufe konsistent sind.

Sei dazu U(table m) die Menge der Tabellen vom Typ TABLE(m).

Wir definieren wie in Abschnitt 3.1.2 Pseudoablaufe durch A':

[y =
A'('comtable ¢, R , , ENV) Sef

{(comtable c e, r,]
e €U(table m)

rcA'("R,, ENV u [c=el)

A'( get(c,I), ENV ) =def v get(c,1)Li>
i€eAr( I, ENV)
j= V(iZENV)
A'( put E on ¢ , ENV ) =def
{Meﬂc<y>}} falls y £ @, wobei y = V(e/ENV)

e € A'(E,ENV) {abort} sonst

Im iibrigen sei A' definiert wie A, Fiir Kommunikationsfunktionen

verwenden wir die UNFOLD-Regel aus dem folgenden Abschnitt.
Sei im weiteren

In =def {1, ese 3y I},

F =gef {f: I—>1I , wobei f bijektiv ist},
Fiir jeden Pseudoablauf b ,'der die Kommunikationstabelle c
enthdlt, kdonnen wir die put-Aktionen durch Zahlen aus In ein-
eindeutig indizieren, wenn b genau n put-Aktionen bzgl. c
enthdlt. Sedi {api}ie T die Folge der so indizierten put-
Aktionen in b bzgl. ¢ und sei {v-pi}ie In die Folge der

eingetragenen Werte, d.h. mit ap, = act( put e on c Ly>D) sei
YPi “der 7*
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Der Ablauf b heiBt dann wertkonsistent bzgl. der Kommuni-
kationstabelle ¢ und f € F_, wemn dact(comtable m cge>>)

€ actions(b): length(e) = n A V i € In: get(e,i) = va(i)

Der Ablauf b heiBt zeitkonsistent bzgl., der Kommunikations-

tabelle b, £ € Fn und einer Ablaufordnung, wenn

. sy € oo _ c
Vi,jerI: £(i) = £(j) <> ap; £, ap; A

V e € actions(b) der Form get(c,i)<<j>> gilt:

c
Pr(3) =z ©

Damit lassen sich nun die Mengen von Ablaufen fir Programm-

ausdriicke, in denen Kommunikationstabellen auftreten, definieren.

A(P,ENV) =, {b: 3 b' € A'(P,ENV):
es existiert eine totale Ablaufordnung,
bzgl. der b' fiir jede Kommunikations-
tabelle in b' wert- und zeitkonsistent

ist; weiter gilt b = normalize(b') }
Dabei entferme normalize(b') alle Ausdriicke der Form "<ge>'.
Daf Kommunikationstabellen nichtdeterministisch aufgebaut

werden kénnen, zeigt das folgende einfache Beispiel:

Tcomtable nat ¢, 4/ put 1 onc 4 put 2 on ¢ /; get(c,l_)_,

Dieses Programm ist dquivalent zu dem Ausdruck
1 {2.

Dies zeigt, daf bei Kommunikationstabellen im Gegensatz zu
Resultatbezeichnungen die Belegung mit Werten von der nicht
determinierten zeitlichen Verzahnung parallel ablaufender

Aktionen abhidngen kann.



-75-

3e2+3 Programmentwicklung mit Kommunikationstabellen

Kommunikationstabellen kénnen in der Programmentwicklung auf
zwei unterschiedliche Weisen verwendet werden. Einmal kdnnen
Algorithmen, die auf Sequenzen oder Feldern arbeiten, oder
z.B. auf Rechenstrukturen wie in /Broy 78/ oder /Partsch,
Broy 78/, in stidrker parallel ablaufende Programme umge-
formt werden, Fiir die Klassen solcher Programme sind Trans-
formationsregeln zu entwickeln, die sich insbesondere aus
einem "Wechsel der Rechenstruktur", also einem '""Theorie-

morphismus", ergeben.

Andererseits kdnnen nichtdeterministische Algorithmen, die
z.B. mit Mengen als Objekten arbeiten (vgl. /Broy, Wirsing 79a/),

einer parallelen Verarbeitung zugidnglich gemacht werden.

Beispiel: Erzeugen und Verarbeiten einer Menge

Mfunct gen = (m x)set r: if B(x) then t(x)
else gen(hl(x)) u gen(hz(x)) fi,

funct con = ( setr s)n:if s=¢ then C

else r x= some r y: yé€ s;

g(w(x),con(s\{x})) fi,
con{gen(E))
s |

)

Ein ﬁbergang zu Kommunikationstabellen liefert:

Mcomtable (£'empty) s, result n r,

comfunct cogen = (m x,comtable(r|empty) s ):
if B(x) then put t(x) on s
else f‘cogen(hl(x),s)) # cogen(h,(x),s) J fi,
comfunct cocon = (comtable (r|empty) s, nat i, ny, result ar):
if empty::get(s,j)then r is y
else cocon(s,i+1,g{w(get(s,i)),y),r)fi,

/~ cogen(E,s); put empty on s / cocon(s,1,C,r) _/,

r —J

1) Dieser Ubergang kann durch die Regel in Abschnitt 3.2.4

formal vollzogen werden.
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Die Aquivalenz der beiden obigen Programme kann durch Induktion

iiber [gen(E)I bewiesen werden.

Als wichtigste Regel fiir Kommunikationsfunktionen, die mit Kom-
munikationstabellen arbeiten, fithren wir wieder die UNFOLD-Re-

gel an. Sei

comfunct f = ( My Ky oeeo sl X
result By y1,...,result Ry Yy

comtable g, Z,, ««s , comtable 4y zj): A

Dann gelte die Regel:

f(Ei"" 'En 1 Ty eee Ty, c1,...,cj)

m, = coe = ceesr. /Y. eeeyc./Z .
myxy=Eyp mox =By Alr /v seeeari/y; 0 eq/zy, '°J/z£l
Die Verallgemeinerung diesér Regel auf beliebig permutierte
Parameterlisten ist trivial. Durch die Regel werden die Ablidufe
von Programmen, die Kommunikationsfunktionen mit Kommunikations-

tabellen als Argumente enthalten, definiert.

Das oben betrachtete Beispiel beschreibt Programme, deren Kom-
munikationsbeziehung gerichtet ist. Eine allgemeinere Klasse

von Programmen erhi@lt man bei der Betrachtung von interaktiven
Systemen. Solche Systeme bestehen aus einer Familie parallel ab-
laufender Prozesse, die untereinander wechselseitig kommunizieren.
Beispiele fiir solche Systeme finden sich in Abschnitt 3.4 und -

was die prozedurale Ebene betrifft - in den Abschnitten 5.1 und
6.2,

Natiirlich sind Kommunikationstabellen nur ein Beispiel fiir aus
Rechenstrukturen abgeleitete Kommunikationsstrukturen. Andere
Rechenstrukturen ergeben andere (evtl. auch "applikative") Kom-
munikationsstrukiuren. Durch die Wahl der Struktur wird eine
Darstellung der Programme in ganz spezifischen Sprachelementen
angestrebt. Wir ndhern uns damit in gewisser Weise den Aufgabe-

stellungen der Systemprogrammierung.
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3.2.,4 Fine Regel fiir die gerichtete Kommunikation

Programme, die iiber Kommunikationstabellen'kommunizieren, lassen
sich aus Programmen entwickeln, die mit Objekten der Art table
arbeiten. Hier wollen wir eine Regel fiir einen solchen Uber-

gang angeben. Wir betrachten die Funktionen

funct fill = (table t, n x)table:
if B(x) then fill(put(t,g(x)),h(x)) else t fi,

funct read = (table t, g y)r: E.

Falls in E nur lesend auf t zugegriffen wird, d.h. falls in
E nur get-Operationen auf t angewendet werden, gilt die

Transformationsregel:

read(fill(vac,El),Ez)

- R
comtable m ¢, comfill( C’El)' read( c, E%L

wobei

comfunct comfill = (comtable m ¢, n x):

if B(x) then put g(x) on c¢; comfill( c, h{x)) fi.

Die Korrektheit dieser Regel 1aBt sich durch Induktion iiber
length( £fill( vac, El)) beweisen.

Durch die Regel qird von einem rein sequentiellen Erzeugen
einer Tabelle, die erst nach ihrer vollstingigen Fertigstellung
in read gelesen wird, zu einer sequentiellen Erstellung der
Tabelle iibergegangen, wobei nun jede Komponente unmittelbar
nach ihrem Eintrag in die Tabelle gelesen werden kann, d.h.
wobei das Erstellen ﬁnd das Lesen der Tabelle parallel er-

folgen.

Die beiden parallel ablaufenden Prozesse des Lesens und Er-
stellens der Tabelle kommunizieren iiber die Kommunikations-
tabelle.
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3.3 Nichtstrikte Auswahl und disjunktives Warten

Die Definition der Semantik eines (teilweise) nichtstrilkten Aus-
wahloperators erfordert die {(quasi-)parallele Auswertung beider
Operanden. Die grundlegende Bedeutung eines solchen Sprachele-
ments fiir die parallele Programmierung 1l&d8t sich auch aus der
Tatsache ersehen, dafl mit seiner Hilfe Sprachelemente fiir dis-
junktives Warten eingefiihrt werden kdnnen. Dariiberhinaus er-
geben sich Zusammenhdnge mit nichtstrikten logischen Ausdriicken

und der parallelen Auswertung bewachter Ausdriicke.

3.3.1 Der nichtstrikte Auswahloperator

Das einzige nichtstrikte Sprachelement der Breitbandsprache
sind bewachte Ausdriicke (bzw. bewachte Anweisungen). Fiir

alle iibrigen Sprachelemente impliziert die Nichtdefiniertheit
von Teilausdriicken die Nichtdefiniertheit des gesamten Aus-

drucks. So gilt beispielsweise fiir die Auswahl:
ae B Ey) = d(E) A alEy).
In /McCarthy 63/ wird unter der Bezeichnung "amb" ("Ambiguity

Operator") ein nichtdeterministischer Auswahloperator einge-

fithrt und folgendermaBen beschrieben:

"We define a basic ambiguity operator amb(x,y), whose
possible values are x or y when both are defined, other-
wise, whichever is defined."

Definiert man dementsprechend:

B(amb(Ei,Ez)) = B(El) u B(Ez) y d(amb(El,Ez)) =d(21)Vd(E2) s

so erweist sich der Auswahloperator amb ungliicklicherweise
als nicht monoton in der Egli-Milner Ordnung, wie das folgen-

de Beispiel zeigt:
Es gilt amb(1,0) #amb(l,z), obwohl 151 undw &2 gelten.

Allerdings ist die mit dem nichtstrikten Auswahloperator ver-
wandte, nichtstrikte logische Disjunktion"e“ monoton, wobei

die Bedeutung von ¥ definiert ist, wie folgt:
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B(El\o/Ez) =ger (B(E)) A B(E,) n[false}) u(B(E,)u B(E,)A {true)),

a(e, VE,) =, . (A(E)AB(E,) = {true}) V(d(E,) AB(E,) = {true})
V (a(E IAA(E,)).

Mit dieser Definition erfordert der Operator ¢ die parallele
Auswertung beider Operanden mit Abbruch der einen Auswertung,
falls die andere Auswertung mit dem Resultat true beendet wird.
Mit Hilfe dieses Operators lassen sich natiirlich sofort weitere
nichtstrikte logische Operatoren definieren, wie zum Beispiel

die nichtstrikte logische Konjunktion o

El é,EO = a( - E

& o™
def v -|J:42).

1

Wenden wir uns nun wieder dem Auswahloperator zu. Anstelle des
nichtstrikten Auswahloperators nach McCarthy fihren wir einen
"etwas strikteren" Auswahloperator ein, der semantisch zwischen
dem strikten Auswahloperator D und dem nichtstrikten Operator
amb liegt. Informell 1l&B8t sich die Semantik von E in folgender

Weise beschreiben:

Das Objekt x ist Element der Breite B(E1EE2)’ wenn es Element
der Breite B(El) oder der Breite B(Ez) ist. Die Definiertheit
1° noch fir E2 ein un-
endlicher Ablauf existiert, und d(El) oder d(Ez) gilt.

d(E1BE2) ist gegeben, wenn weder fiir E

Zur formalen Definition der mathematischen Semantik.des Auswahl-
operators B ist damit eine sorgfidltige Unterscheidung zwischen
nichtterminierenden Serechnungen und in endlicher Zeit auf einen
Fehler ("Exception'") fiihrenden Berechnungen ndtig. Dazu zerlegt

man das Definierheitspréddikat in:
d(E) = terminates(E) A exceptionfree(E).

Das Préadikat "terminates' ﬁbernimmt dann die Rolle von '"d" bzgl.
der Definition der Egli-Milner Ordnung, wohingegen "endliche
Fehler" wie definierte Objekte behandelt werden., Wir verzichten
hier auf die explizite Durchfiihrung dieser Definijition einer
mathematischen Semantik und beschreiben die Semantik des Auswahl-

operators "operativ" iiber Abl&dufe.
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3.3.2 Ablaufe fiir den Auswahloperator

Analog zur informellen Beschreibung definieren wir:

A 319 E, s ENV) =

def \\4/ \\,) ch01ce(e1,e2,ENV)

e, € A(EI,ENV) e, € A(EZ,ENV)

{el} falls d(ea)/\qd(eg)ﬁ\qinfinite(ez)
. ‘ _ , . R
ch01ce(e1,e2,bNV) = {ez} falls d(ez)/\1d(e1)ﬁx11nf1n1te(e1)
kl,ez} sonst

i 1 = L
wobei e} = elﬂENV und e} = eziENV .

Damit ist natilirlich auch die mathematische Semantik fiir den
Auswahloperator H festgelegt. Durch die obige Definition wird
erstmals das Prinzip der eins-zu-eins Korrespondenz zwischen
den Teilausdriicken eines Ablaufs und den bei Auswertung eines
Ausdrucks anfallenden Aktionen durchbrochen, da gewisse, auf
undefinierte Situationen fiihrende Abl&3ufe nicht reprasentiert

werden.

3.3.3 Disjunktives Warten

Ein erstes Beispiel filir disjunktives Warten stellt der Ausdruck
get(cl,i)B get(cz,j)

dar, wobei <, und <y Bezeichnungen fiir Kommunikationstabellen
seien und i, j€ N, Wird in nur einer der Tabellen der ent-
sprechende Wert belegt, so liefert der Ausdruck diesen Wert,
auch wenn in der anderen Tabelle der entsprechende Wert nie
belegt wird.

Ein Sprachelement fiir bedingtes, disjunktives Warten kann durch
eine definierende Transformationsregel auf den H-Operator zu-

riickgefithrt werden:

if P, thenE f ... § P thenE fi

Mhat i=if P, then 1 fifj . . . § if P_ then n fi,
nat i=if P, then 1 fi if P then n fi

if i=1thenE ] ... [ i=nthenE_ ri
i then E, then B, L2
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Der Zusammenhang zwischen disjunktivem Warten und bewachten
Ausdriicken wird durch die folgende Transformationsregel
deutlich:

if B, then B, [] ... [| B them E fi

——

i fi
if B, then E, H oo E B then E_fi

Im Gegensatz zu bewachten Ausdriicken werden in Ausdriicken fiir
disjunktives Warten die Wachter parallel und nicht sequen~
tiell ausgewertet. Liefert mindestens ein Wdchter nach end-
licher Zeit ein definiertes Resultat mit Wert true, so beein-
flussen andere, nichtdefinierte Wdchter das Resuitat nicht.
Deshalb kann disjunktives Warten als u.U. stédrker definierte

Implementierung fiir bewachte Ausdriicke verwendet werden.,

Treten in den Wiachtern Bi beim disjunktiven Warten Resultat-
bezeichnungen oder Aufrufe von '"get" bzgl. global vereinbarter
Kommunikationstabellen auf, so kann stets derjenige Zweig
ausgewdhlt werden, fiir den die Auswertung von Bi zuerst oder
iberhaupt mit true endet. Eine Anwendung zeigt das folgende

Beispiel.
Beispiel: Das Erzeuger/Verbraucher~Problem mit zwei Verbrauchern
Mcomtable m bufferi, comtable m buffer2,

comtable bool requesti, comtable bool request2;

comfunct consumer= (comtable m b, comtable bool r, nat n):

rEat true on r; consume(get(b,n)); consumer(b,r,n+{lJ,

comfunet pro = (mat ni, nat n2):
if get(requesti,ni) then put product on bufferl; pro(ni+1,n2)
ﬂ get(request2,n2) then put product on buffer2; pro(ni,n2+1)

£i

A7 pro(1,1) / consumer(bufferl,requesti,1) //
consumer (buffer2,request2,1)_/
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3.3.4 Parallele Auswertung bewachter Ausdriicke

Aus der Definition der Abldufe bewachter Ausdriicke ergibt sich,
daB zuerst in einer nicht festgelegten Reihenfolge einer der
Wdchter nach dem anderen ausgewertet wird, bis einer der Wichter
true ergibt. Anschlieflend wird mit der Abarbeitung der ent-
sprechenden Alternative begonnen. Mit Hilfe der nichtstrikten
Auswahl 18t sich nun fiir bewachte Ausdriicke auch eine Imple-
mentierung angeben, die die parallele Auswertung von Wdchtern
und Alternativen bewirkt. Seien El""'En Ausdriicke der Art m,

dann beschreibt die folgende Transformationsregel den Ubergang:

if P1 then E1 n cse ﬂ Pn then En fi

<

a(P,E)) B .- Bq(Pn,En)

where
funct q = (bool x,m e)m: if x then e fi

Die Regel ist natiirlich nur korrekt, wenn die Anwendbarkeits-
bedingung C = "die Alternativen El’ ...,En besitzen nur endliche

Abliufe" gilt.

Man beachte, daB bei der Anwendung der obigen Regel gewisse
undefinierten Situationen bei den Alternativen unter Umstédnden
ausgeschlossen werden. Damit stellt der obige Ubergzang eine

echte Einengung der Auswahl dar.
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3.4 Programmbeispiele

Wie bereits angekiindigt, sollen nun einige einfache Bei-
spiele fiir die Verwendung von Kommunikationstabellen ge-
geben werden, die demonstrieren, wie Koordinationsprobleme
mit Kommunikationstabellen gelist werden konnen. Eine etwas

ausfithrlichere Programmentwicklung enthilt das Kapitel 6.

3.4.1 Das Erzeuger/Verbraucher Problem

In Abschnitt 3.2.1 wird das Erzeuger/Verbraucher Problem

mit unbeschrinktem Puffer durch Kommunikationstabellen be~-
schrieben. Auch die etwas komplexere Aufgabe, bei der der
Erzeuger maximal n Einheiten mehr erzeugt haben darf, als
der Verbraucher verbraucht hat, ldaft sich mit Kommunikations-

tabellen formulieren.

'comtable bool in, comtable bool out,

comfunct erzeuger = ( nat i ):

if get(out,i) then erzeuge; put true on in; erzeuger(i+1)

comfunct verbraucher = ( nat j ):
if get(in, j) then verbrauche; put true on out;

verbraucher( j+1) fi,
for k to n do put true on out od;

//~ erzeuger( 1 ) // ~verbraucher( 1) _/

Dieses Programm beschreibt ein nichtterminierendes System von
Kommunikationsfunktionen. Eine formale Behandlung solcher Sys-

teme findet sich in Abschnitt 5.4.

Im Unterschied zu Formulierungen durch Semaphore und P-/V-

Operationen ist die der P-Operation entsprechende get-Operation

eine reine Leseaktion.

s
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3.,4,2 Die 5 dinierenden Philosophen

Ein mittlerweile schon klassisches Problem der parallelen
Programmierung verkdrpert das Beispiel der 5 dinierenden
Philosophen. Die Aufgabe 148t sich knapp in folgender Weise
beschreiben. Die 5 Philosophen sitzen um einen runden Tisch
und denken und essen abwechselnd. Es muB jedoch dafiir Sorge
getragen werden, daf benachbarte Philosophen nie gleich-

zeitig essen.

Eine zu restriktive Losung li8t immer nur genau einen Philo-

sophen essen.

'mode philo = nat [1..5]; comtable philo in, comtable philo out,

/- put 1 on in; live(i,l,rl) V/4
put 5 on in; live(5,1,r5) /4 .
wobei
comfunct live = (philo p, nat i, nat r):
philo x = get(in,i),
if p=x then eating(p); put p on out; thinking(p);
if r>0 then put p omn in; live(p,i+l,r-1) fi
1] P#x then if get(out,i) =x then live(p,i+1l,r) fi Sl_l

Dabei beschreibt rp die Anzahl der E8/Denk-Phasen des Philo-
sophen p. Man kann die Wirkungsweise des obigen Programms

folgendermafen beschreiben:

Der Philosoph p hat die ersten i-1 Eintrige in der Tabel-
le in bereits gelesen, Verspiirt er Hunger, so trdgt

er sich in die Tabelle in ein, Anschlieflend liest er
die Eintrédge in der Tabelle in. Ist der von ihm gerade
gelesene Eintrag p, so it er und trédgt sich anschliefiend
in der Tabelle out wieder aus, um anderen Philosophen das
Ende seiner EB8phase mitzuteilen. Ist der gelesene Ein-
trag verschieden von p, so iiberpriift er ob der einge-
tragenevphilosoph sein Essen beendet hat und liest da-

nach den nédchsten Eintrag in in.
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Zwar ist bei dieser Vorgehensweise sichergestellt, daB be-
nachbarte Philosophen niemals gleichzeitig essen, aber auch
nicht benachbarte Philosophen hindern sich nun am Essen, ob-
wohl dies garnicht notwendig ist. Deshalb &dndern wir nun
das Programm eines Philosophen etwas. Nach dem Eintrag in
die Tabelle in, um seine Essensbereitschaft anzukiindigen,
liest der Philosoph p alle Eintridge in der Tabelle in bis
zu seinem eigenen Eintrag. Nur Eintriége seiner Nachbarn
merkt er sich. Nach Erreichen seines Eintrags tberprift

er, ob alle von ihm gefundenen Eintrédge von Nachbarn auch
durch Eintrége in der Tabelle out schon abgeschlossene

Essensphasen bezeichnen.

Zum Speichern der Eintrige verwenden wir "Multisets" ("Bags"),

die durch den folgenden abstrakten Datentyp beschrieben werden.

type MULTISET = (mode m) mset, empty, iselem, isempty, join,
delete:

mode mset,
funct mset empty,

funct (mset, m)mset join,

funct (mset, m )mset delete,

funct (mset)bool isempty,

funct (mset, m )bool iselem,

law: iselem(empty,x) = false,
law: iselem(join(s,y),x) = if x=y then true
else iselem(s,x) fi,
law;: delete(empty,x) = empty,
law: delete(join(s,y),x) = if x=y then s
else join(delete(s,x),y) fi,
law: isempty(empty) = true,
law: isempty(join(s,x)) = false

end of type
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Damit lassen sich die essenden Philosophen folgendermafBen

beschreiben:

comfunct live = (philo p, nat i, nat j, mset philo s, nat r}):
r;hilo x = get(in,i),

if p=xAisempty(s) then eating(p); put p on out; thinking(p);
if r=0 then put p on in;
live(p,i+1,j,empty,r-1) fi
[p=xAqisempty(s) then live(p,i,j+1,delete(s,get(out,j)),r)
[ p#éx then if isneighbour(p,x) then
live(p,i+1,j, join(s,x),r)
else
live(p,i+1,j,s,r)
£i
fi

Der initiierende Aufruf lautet nun

1ive(p,1,1,empty,rp)
Das Priadikat isneighbour sei die symmetrische, irreflexive
Nachbarschaftsrelation.

Um die Korrektheit des obigen Programms zu beweisen ver-

wenden wir die Funktion number auf Multisets:

funct number = (mset m s, m y)nat:
if aiselem(s,y) then O

else number(delete(s,y),y)+1 fi

in dem Priadikat:
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vV philo x, philo y: isneighbour(x,y) =
]{Lt[i..i-l]k: get(in,k) =y}| =
|{£m_t[1..j-1] k: get(out,k) =y} +

number(s,y)

Dabei gibt number(s,y) die Anzahl der y in s wieder. Dieses
Préaddikat ist fir jeden Prozef invariant, Da zusdtzlich bei

jedem Aufruf von live(x,e..) gilt:

"Anzahl der Eintridge von x in 'in* " =

"Anzahl der Eintrige von x in 'out' " + 1

wird sowohl eine Kollision, d.h. gleichzeitiges Essen zweier
Nachbarn, als auch eine Verklemmung ausgeschlossen, wie der

folgende Widerspruchsbeweis zeigt:

Annahme: Philosoph p und q essen gleichzeitig,obwohl sie be-
nachbart sind. Dann gilt s, = s = #. Sei ohne
Beschrankung der Allgemeinheit i < i , dann gilt

I{Eﬁ [1..iq-1]k: get(in,k) =p}| >
Hna;t [1..jq-1]k: get(out,k) =p}|

das steht jedech im Widerspruch zur obigen Invarianten.

Das obige Programm kann auch auf beliebige Nachbarschafts-

beziehungen iibertragen werden.



-88-

Teil II
Paralieler Abjauf prozeduraler Programme

Die fiir die applikative Teilsprache entwickelten Begriffe der parallelen
Programmierung lassen sich auf die prozedurale Ebene iibertragen. So 1&Bt
sich die operative Semantik von prozeduralen Programmen ebenfalls alge-~
braisch durch Abldufe definieren. Abldufe von Anweisungen sind dabei selbst
wieder Programme, die nur noch Deklarationen, Zuweisungen, Strichpunkte
und einfach bewachte Anweisungen mit genau einer Alternative enthalten.
Alle in soichen Ablaufen auftretenden Ausdriicke sind ihrereseits wieder
Abldaufe im Sinne von Abschnitt 1.1. Im Gegensatz zur applikativen Ebene
bendtigt man fir die Definitionen der Abldufe von Anweisungen eine etwas
kompliziertere Behandlung der Umgebungen, da mit ihrer Hilfe die Wirkung
von Zuweisungen ausgedriickt werden muB.

Die Einfilhrung von Begriffen wie Aktion, ProzeB, Ablaufordnung und Effizienz-
maB kann dann jedoch vollig analog zur applikativen Ebene vorgenommem wer-
den. Die Erweiterung der Sprache um Anweisungen fiir die parallele Ausfiihr-
ung und die Kommunikation kdnnte mit den gleichen Methoden wie im Teil I
erfolgen. Wir verzichten hier jedoch vorerst auf die Weiterverfolgung des
Ansatzes der Abliufe und wenden uns starker den Mdiglichkeiten der Trans-
formationssemantik zu, da neben der formalen Definition der Semantik hier
gleichzeitig auch eine formale Grundlage fiir die Entwicklung paralleler
Programme durch Transformationen geschaffen wird.

War fir applikative Programme die Funktionsapplikation der Ausgangspunkt
flir unsere Oberlegungen zur parallelen Verarbeitung, so findet sich in der
im Sinn der Transformationssemantik daraus entstehenden Kollektivzu-
weisung ein erster Einstiegspunkt fiir die parallele Verarbeitung von
Anweisungen. Ist namlich fiir eine Kollektivzuweisung die "Bernstein-
bedingung" erfiillt, so kann sie in einen Satz parallel ausfihrbarer Zu-
weisungen umgewandelt werden (vgl. die Paralleldeklaration in Teil I).

Die Einbeziehung nicht konfliktfreier Zuweisungen kann mit Hilfe be-
wachter kritischer Bereiche erfolgen. Ober axiomatische Transformations-
regeln wird ihre Bedeutung formal beschrieben. Mit Hilfe dieser Regeln
lassen sich sowoh] Beweise iiber parallele Programme fihren, als auch
parallele Programme aus (nichtdeterministischen) sequentiellen Pro-
grammen entwickeln.
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Parallele, prozedurale Programme konnen mit Hilfe der bewachten, kritischen
Bereiche auf das Eintreten bestimmter Bedingungen warten und unter dem Schutz
der Bereiche iiber gemeinsame Variable kommunizieren. Dieser Ansatz wird
erweitert zu mehrfach bewachten Bereichen mit kritischer und unkritischer
Phase. Damit umfaBt das entstehende Sprachelement sowohl disjunktives

Warten, als auch die Schachtelung paralleler Anweisungen bzw. den "dyna-
mischen" Aufbau von Systemen von parallelen Prozessen.

Ein direkt auf die Kommunikation paralleler Programme der prozeduralen Ebene
ausgerichtetes Sprachelement stellen (Kommunikations-)Strtme dar. Sie kOnnen

formal mit Hilfe algebraischer Datentypen spezifiziert und liber Programmvariable
und kritische Bereiche auf der Ebene der prozeduralen Programmierung eingefiihrt
werden. Strome und verwandte Konzepte erscheinen als angemessene Sprachelemente
z.B. fiir die Beschreibung und Programmierung des Kommunikationsflusses in
Rechnernetzen. Somit kdnnen sie als klassisches Beispiel fiir Sprachelemente
dienen, wie wir sie auch in der Systemprogrammierung finden.

Ein Strom besteht dabei aus einer (evtl. leeren) Schlange von Objekten.

Das vorderste Element des Stroms kann gelesen werden und wird dabei gleich-
zeitig entfernt, am Ende des Stroms konnen neue Elemente angefiigt werden.

Ist ein Strom leer, dann fiihrt eine Leseversuch zu einem Wartezustand. Strome
bezeichnen wir im Gegensatz zu Kommunikationstabellen nicht als applikativ,
da Information beim Lesen zerstort wird.

Eine einfache Erweiterung des algebraischen Datentyps der Strome fihrt zu
verschilisselten Stridmen. In verschliisselten Stromen werden die Objekte unter
Schliisseln abgelegt und unter den gleichen Schlisseln wieder gelesen. Solche
Strome gleichen "Feldern von einfachen Stromen", wobei die Schliissel die
Rolle der Selektoren spielen. Verschliisselte Strome konnen sowohl den
MiBbrauch von Informationen durch unbefugte Benutzer verhindern helfen,

als auch die unabhingige Verwendung eines Stroms durch mehrere Benutzer
erlauben. ’

Man kann Strome und die dazugehdrigen Operationen natiiriich auch als pri-
mitive Sprachelemente einfihren und ihnen direkt eine Semantik zuordnen.
Durch Strime lassen sich simultan benutzbare Programmvariable simulieren

und umgekehrt. Die Ausnutzung dieser Dualitdt in der formalen Definition der
Striome durch Transformationsregeln gestattet den formalen Ubergang von
Programmen mit Stromen zu Programmen mit gemeinsamen Variablen und umgekehrt.
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Durch die in der Semantikbeschreibung nicht festgelegte Sequentialisierung
konkurrierender Kommunikationsaktionen entsteht Nichtdeterminismus in der
parallelen Programmierung. Durch die definierenden Transformationsregeln
wird dieser globale Nichtdeterminismus auf den lokalen Nichtdeterminismus
bewachter Anweisungen zuriickgefiihrt. Damit wird beispielsweise Dijkstra's
Kalkiil der schwachsten Vorbedingungen auf paraliele Programme anwendbar.
Wenn die Terminierung eines Programms von der nichtdeterminierten Aus-

wahl abhdngt, sprechen wir von unbeschrénktem Nichtdeterminismus. Fiir solche
Programme gestatten die schwdchsten Vorbedingungen keinerlei Aussagen mehr

iiber das Programmm - auBer daf} es eben mioglicherweise nicht terminiert. Dies
entspricht der Auffassung, daf nur Aussagen iiber garantiert terminierende
Programme sinnvoll sind.

Gerade bei gewissen parallelen Programmen tritt jedoch das Problem des
unbeschréankten Nichtdeterminismus auf, wenn beispielsweise die Terminierung
eines Systems paralleler Programme von der nichtdeterminierten Verzahnung
der Kommunikationsaktionen abhdngt.

So konnen Systeme paralleler Programme, die abwechseind kritische und unkri-
tische Phasen durchlaufen und genau dann terminieren, wenn ein bestimmtes
Programm P einmal seine kritische Phase durchlaufen hat, moglicherweise
nicht terminieren, wenn P durch die anderen abwechseind in ihre kritischen
Phasen eintretenden Prozesse an der Ausfiihrung seiner kritischen Phase
gehindert wird ("Dynamic Blocking", "Starvation"). Solche Systeme sind
damit unbeschrdnkt nichtdeterminiert.

Un Abhilfe zu schaffen, werden hdufig allgemeine Fairnessforderungen
erhoben, wie "ein wartender ProzeB darf von einem anderen ProzeB nur
endlich oft iiberholt werden". Diese Beschrénkung der AuswahIimoglichkeit
durch die Forderung nach allgemeiner Fairness kollidiert jedoch mit den
Stetigkeitsbedingungen der Sprache bzgl. der fiir die Fixpunktsemantik
grundlegenden Egli-Milner Ordnung. Genauer gesagt, wirden sich unter

der Annahme der Gliltigkeit allgemeiner Fairnessbedingungen Programme
formulieren lassen, die in der Egli-Milner Ordnung nicht stetig sind,

d.h. fur die der schwidchste Fixpunkt nicht mit dem Grenzwert der Funktio-
naliteration libereinstimmt. Diese Diskrepanz kann auch nicht - wie an einem
einfachen Beispiel demonstriert werden kann - durch die Ersetzung der
Eqli-Milner Odrdnung durch eine andere partielle Ordnung beseitigt werden.
Vielmehr scheint die Forderung nach Fairness nicht mit dem zugrunde gelegten
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Berechenbarkeitsbegriff vereinbar. Dariiberhinaus ist eine Fairnessbedingung,
die einem Benutzer keine cberen Schranken fir seine Wartezeit garantiert,

fir praktische Zwecke kaum zu gebrauchen. Deshalb verzichten wir auf jegliche
Fairnessforderungen bzgl. der verwendeten Sprachelemente.

In der parallelen Programmierung werden hdufig nichtterminierende Systeme
paralleler Programme betrachtet, um in der Praxis unbeschrankt lange
laufende Prozesse wie z.B. in Betriebssystemen zu beschreiben. Die iibliche
Fixpunktsemantik versagt bei der formalen Beschreibung dieser Systeme, da
sie solche Programme stets mit undefiniert oder abort gleichsetzt. Uber
(unendliche) Abldufe kann solchen Systemen jedoch formal eine Bedeutung

zugeordnet werden. Die auf dieser formalen Grundlage verfiigbaren In-
duktionsmethoden ergeben zusammen mit den definierenden Transformations-
regeln einen Kalkul, der die formale Entwicklung unendlich lange laufender
Programmsysteme erlaubt. So kdnnen wohlbekannte Versionen paralleler Pro-
gramme aus nichtdeterministischen, sequentiellen, nichtterminierenden
Programmen hergeleitet werden.

Als klassisches Beispiel fiir solche nichtterminierenden Systeme kdnnen
Petrinetze betrachtet werden. Sie konnen trivial in nichtterminierende
Systeme paralleler Programme umgesetzt werden., Da die so entstehenden
Programme natiirlich durch Transformationen weiterentwickelt werden
konnen, ist ein Vergleich der unterschiedlichen (Formulierungen von)
Losungen gewisser Aufgabenstellungen aus dem Bereich paralleler Pro-
gramme durch Petrinetze und durch bewachte, kritische Bereiche mﬁélich.

Der klassische Ubergang von applikativen (repetitiver Rekursion) zu prozedu-
ralen Programmen entspricht (im Sinne operativer Semantik) einer konsequenten
Einschrankung auf "Innermost"-Berechnungsregeln. Eventuell auf der appli-
kativen Ebene gegebene, weitergehende Moglichkeiten paralleler Auswertung
werden zugunsten einer Speicheroptimierung eingeschréankt. Jedoch erlauben die
bis hierhin entwickelten Transformationstechniken, die in der nichtdetermi-
nistischen Berechnungsregel enthaltenen Mdglichkeiten paralleler Auswertung
rekursiver Programmschemata auf die prozedurale Ebene zu iibertragen, wodurch
man Obergange von applikativen zu prozeduralen, parallelen Programmen er-
hdalt.
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4 Grundelemente prozeduraler, paralleler Programme

In applikativen Sprachelementen treten durch das Fehlen von
Seiteneffekten keinerlei Konflikte bei der parallelen Abar-
beitung von Ausdriicken auf. Selbst die Konflikte zwischen

konkurrierenden Eintrégen in Kommunikationstabellen lassen
sich problemlos durch einen kontrollierten Nichtdeterminis-

mus auflésen.

Prozedurale Sprachelemente, also Anweisungen, kdnnen, soweit
sie konfliktfrei sind, ebenfalls ohne Probleme parallel aus-
gefiihrt werden. Treten jedoch Konflikte auf, so fiihrt ein

nichtdeterministisches Sequentialisieren im allgemeinen auf

unkontrollierbare Effekte.

Abhilfe versprechen Sprachelemente wie bewachte kritische
Bereiche, die konflikttrdchtige Anweisungen besonders kenn-
zeichnen und eine unkontrollierte Mischung verhindermn. Die
Bedeutung solcher Sprachelemente kann durch definierende

Transformationen formal beschrieben werden.

Zundchst aber sollen die im Kapitel 1 eingefiihrten Begriffe

auf die prozedurale Ebene iibertragen werden.

4,1 Abliufe der prozeduralen Ebene

In Analogie zu den in Abschnitt 1.1 definierten Abldufen de-
finieren wir nun Abldufe fiir Anweisungen. Wieder werden da-
bei ablaufbestimmende Elemente eliminiert, bis ein gegebe-
nenfalls unendliches, deterministisches Programm vorliegt,
das nur noch Deklarationen, Zuweisungen und bewachte An-
weisungen mit genau einer Alternative enthidlt. Alle noch
auftretenden Ausdriicke sind ihrerseits wieder Ablidufe. In
Abliufen werden also Prozeduraufrufe (nichtprimitiver Pro-
zeduren) , Wiederholungsanweisungen und bedingte Anweisungen
mit mehreren Alternativen eliminiert. Auch Sprunganweisungen
kdnnen durch ein solches Vorgehen eliminiert werden, so daB
auch Abladufe von Programmen mit Sprunganweisungen definiert
sind.
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4.1.1 Abldufe fiir Anweisungen

Da Anweisungen die Umgebungen verédndern kdnnen, definieren

wir Abldufe fir Anweisungen iiber die Funktion
AU: sTaxE —> P(stax?)

wobei ¢ die Menge der Umgebungen bezeichnet. AU liefert
also fiir jedes Paar von Anweisungen und Umgebungen eine
Menge von Paaren aus Abldufen und Umgebungen. In Abldufen
von Anweisungen treten nur noch Deklarationen, Zuweisungen
Strichpunkte und bedingte Ausdriicke mit genau einer Alter-
native auf. Alle auftretenden Ausdriicke sind Abliufe von

Ausdriicken.

(1) Leere und nichtterminierende Anweisung
AU( nop, ENV) =, . {(nop, ENV)],

AU( abort , ENV) =, . {C abort , ENV )}

(2) Initialisierende Deklaration, Zuweisungen

AU( (var my Viyeee, Yar m vn):= E , ENV) = def

{( (var my Vyyees, Yar m, vn) t=e , ENV' ):
e € A(E,ENV) A ENV' = upd( ENV,{v1=e1, vee vn=en})
A dle) = (el,...,en) = V(e/ENV)
A ~d(e) = (ey,.ense ) = (error, ... ,error) }
wobei upd( ENV, S )=def
(eNV\{"x=d" € ENV: Jda': "x=d'"eS} ) u S

Fiir Zuweisungen gilt exakt die gleiche Definition, nur daB
die Modeangaben "var Ei" auf der linken und rechten Seite
weggelassen werden., Man beachte, daB wieder davon ausge-
gangen wird, daf keine Uberlagerung von Variablenbe-

zeichnungen auftritt.
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(3) Sequentialisierung

AU( '—5—1;...;5 s ENV ) =

n_, def
{755 R, ENV"): ( , ENV') €AU( S, , ENV ) A

%1
AU('S_; vee 3 S_ , ENV ) falls soccurs( abort, s_)
2 n, — 1

(R.ENV") € V “x=e" CENV': d(e)
v

{( abort , ENV')} sonst

(4) Bedingte und bewachte Anweisungen

AU( if B, then S, [... (B then S fi , ENV ) =

1 def

AU( if B, then S, [... |B_ then s else nop fi , ENV );

Falls n%X2 :

AUC if B, then S, ... [B_ then s elses ., fi , BNV ) =, .

/ AU( if B, then S, else R. fi , ENV ),
1§i=n 11— 1 1

A

wobeil Ri = if B then S

Damit sind die Abldufe bewachter Anweisungen auf die
Abldufe bedingter Anweisungen zuriickgefiihrt.

AU( if B then S, else S, fi , ENV ) =

2 def
{C if b'' then s fi, ENV' ): b' € AU(B,ENV) A b2 b'JENV A
a(b) A v(b) => (s,ENV') € AU(S,ENV) A bt 2 A

d(b) A aV(b) => (s,ENV') € AU(S,,ENV) A b'' = qb' A
~d(b) = s=abort Ab'' 2 b'AENV'= ENV }
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(5) Wiederholungsanweisungen

AU( while B do S od , ENV ) Zdef

AU( if B then S; while B do S od fi , ENV ).

(6) Prozeduraufrufe

Sei p eine (nichtprimitive) Prozedur, vereinbart durch

proc p = (var My Vigaee ;YAE M V.3 0 Xy eve B xj): s

Dann gilt:

AU( p(yl, cee 1Y 9Bl ees ,EJ.) , ENV ) =def

—
AU( (21 e IR ’Ej xj) = (El’ ces ,Ej); S[yi/vl, een ’yi/vi]_,’ ENV)

Die Verallgemeinerung auf beliebig gemischte Parameterlisten

liegt auf der Hand.

Auch fiir Programme, die Marken und Sprunganweisungen enthalten,
kénnen Abladufe definiert werden. Dabei werden wie bei rekursiven
Prozeduren Marken und Spriinge schrittweise eliminiert, indem
man anstelle der Spriinge die entsprechenden Programmtexte ein-
kopiert. Technisch kann man das entweder durch die Aufnahme

von Programmtexten und Marken in die Umgebungen in Analogie zu
den Continuations der denotationellen Semantik durchfiihren.
Oder man benutzt explizit die Techniken der Textexpansion wie
in /Broy, Wirsing 79b/ oder man fiihrt Spriinge auf parameterlose,
rekursive Prozeduren zuriick, Aus Platzgriinden wollen wir jedoch
auf die explizite Durchfiihrung der Definition von Abl&ufen fir

Sprunganweisungen verzichten.

4,1,2 Reduzierte Abliufe von Anweisungen

Abldufe enthalten als Sprachelemente nur noch

- Blocke mit Deklarationen und durch Strichpunkte ge-

trennte Anweisungen, bzw. Zuweisungen,
- bewachte Anweisungen mit genau einer Alternative.

Alle auftretenden Ausdriicke sind ihrerseits Ablaufe.
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Wie in Abschnitt 1.1.3 Ablaufe von Ausdriicken lassen sich auch
Ablaufe von Anweisungen reduzieren. Durch entsprechende Trans-
formationsregeln (vgl. /Pepper 79/) lassen sich bewachte An-
weisungen, lokale Programmvariable und mehrfache Zuweisungen
an globale Programmvariable in Abldufen eliminieren, bis nur
noch Zuweisungen an globale Programmvariable zuriick bleiben.
Treten die Anweisungen im Kontext mit einem Ergebnisausdruck
auf, so kdnnen alle Zuweisungen schliefllich durch eine Sub-
stitution der rechten Seite der Zuweisung filir die Programm-
variablen im Ergebnisausdruck beseitigt werden und wir er-
halten wie in 1.1.3 einen Term der Termalgebra der zugrunde

liegenden abstrakten Datentypen.

Damit lassen sich applikative und prozedurale Programme bzgl.
ihrer reduzierten Abliufe vergleichen, Der in 1.1.3 definierte
Begriff algorithmischer Aquivalenz kann somit unabhingig vom
Sprachstil auch zum Vergleich applikativer und prozeduraler
Programme verwendet werden. Die Kongruenzrelation "algorith-
misch dquivalent” liegt zwischen Ablaufidquivalenz (operativer

Aquivalenz) und mathematischer Aquivalenz.

4.,1.3 Aktionen, Prozesse, Ablaufordnungen prozeduraler Programme

Die in Kapitel 1 fiir applikative Programme durchgefiihrten Be-
griffsbildungen und Definitionen wie Aktion, ProzeB und Ablauf-
ordnung lassen sich vdllig analog fiir Anweisungen vornehmen.
Wir wollen deshalb auf die explizite Durchfiihrung verzichten.
Da in prozeduralen Programmen Sequenzen von Anweisungen und
Zuweisungen das beherrschende Sprachelement bilden, sind die
Ablaufordnungen bedeutend dichter, d.he. viel mehr Aktionen sind

sequentiell,
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4.2 Parallele Abliufe der prozeduralen Ebene

Wie bei applikativen Abldufen treten in prozeduralen Pro-
grammen parallele Abldufe auf, wenn ein Tupel (z.B. auf

der rechten Seite einer kollektiven Zuweisung) erarbeitet
wird., Die Ausdriicke fiir die einzelnen Komponenten kdnnen
parallel ohne Probleme berechnet werden, in ihnen auftreten-
de prozedurale Sprachelemente, wie Zuweisungen, kdnnen nur
lokale Variable verdndern, da Effekte auf globale Variable

ausgeschlossen sind.

Um auch parallele Ausfiihrung von Zuweisungen an globale
Variable formulieren zu kdnnen, wird nun aus der kollek-
tiven Zuweisung ein Sprachelement fiir die parallele Aus-
fiihrung von Anweisungen abgeleitet, &hnlich wie in Kapitel 2

fiir die kollektive Objektvereinbarung.

4,2,1 Parallele Ausfiihrung von Zuweisungen

Betrachten wir die kollektive Zuweisung
(VI,..., vn) 1= (Ei""’En)

so ergibt sich durch das Besetzungstabu die Forderung nach
der Verschiedenheit der Variablen vy ( bzw, ihrer Bezeich-
nungen, wenn ein Aljiasverbot die Verschiedenheit der Variab-
len bei unterschiedlichen Bezeichnungen garantiert). Wir

definieren:

//’(vl,...,vk) :=(E1,...,Ek)l (vk+1,...,vn) :a(Ek+1’°""En)J

¥i,j, 12i2k< jSn: soccurs( v, in E, ) A
’ «occurs( vy in E; )

(vl,...,vn):=(E1,...,En)'

Zusammen mit dem Besetzungstabu ergibt die obige Anwendbar-
keitsbedingung die sogenannte "Bernstein - Bedingung" (vgl.
/Bernstein 66/), Da eine simultane Permutation der rechten
und linken Seite einer kollektiven Zuweisung méglich ist, er-

geben sich sofort die folgenden zwei Regeln

Blbliothek d.
Toehn. Unlversitiit
Mincaen




-98-

7sy #eoo H# s 4

n

T SqH eaa IS W S5 g W Sy W Sy ol e IS 4

7 Slﬁlooo / Sk v 7 sk+1 N eee N Sn /a4

1

Vi, k<ifn: -wait(s,)

7 Sy W eee NS, 4

Die beiden obigen Transformationen zeigen die Assoziativi-
tdt und Kommutativitédt der / - und _//-Klammern.

Als Ablaufe definieren wir:

AU(I'S1 Y ees //sn /A ENv)=def

T syl eee s, &, ENV' )33 ENV ,euu BNV ¢
(sI,ENVI)eAU(Sl,ENV) A eee A (sn,mwn) G(Sn,ENV) A

vt = (£ N Env) v N/ (esv.aen) )}
£ 1 12150 i

1=iz=n

Man beachte, daB die obige Ablaufdefinition natiirlich nur

fir Anweisungen S,,eee¢,5_ gilt, die konfliktfrei sind, d.h.
1 n *

die die nachfolgende Bernsteinbedingung erfiillen.,

1) vgl. Abschnitt 4.3



4,2,2 Die Bernsteinbedingung

Nach der Definition in 4.2.1 kdénnen wir nur Aussagen iiber
die parallele Ausfiihrung von Zuweisungen an globale Variable
machen, die unmittelbar aus der kollektiven Zuweisung ent-
standen sind. Wendet man jedoch auf die "Komponenten" der
Parallelanweisung weitere Transformationsregeln an, so
kénnen entsprechende, zu solchen Zuweisungen dquivalente
Programme auftreten. Alle solchen parallel ausfiihrbaren
Programme, bzw, Anweisungen miissen dann zwangsliufig die

Bernsteinbedingung erfiillen.

Definition: Die Parallelanweisung / Sl// oo //Sn Y er-
fiillt die Bernsteinbedingung, wenn gilt:

Es existiert keine Variable v, die in Si eine Zu~
weisung erfdhrt und die in Sj auftritt (i#£j); d.h.
es gilt qoccurs( v in Sj).
Solange eine Sprache das Aliasverbot garantiert, kann die Bern-
steinbedingung statisch iiberpriift werden.
Lemma: Ein nach den Transformationen in Abschnitt 4.2.1 ab-

leitbares Programm erfiillt die Bernsteinbedingung.

Beweis: Die Anwendbarkeitsbedingung der definierenden Trans-
formationen garantieren die Bernsteinbedingung. Weitere lo-
kale Transformationen kinnen nur auf die vorhandenen globalen

Variablen Bezug nehmen. O

4.2.3 Parallele Ausfiihrung von nicht konfliktfreien An-

¥eisungen
Die Beschrinkung der parallelen Ausfithrung auf Anweisungen,

die die Bernsteinbedingung erfiillen, ist sicherlich zu re-
striktiv. Eine vollige Aufhebung der Beschridnkung filhrt je-

doch auf eine Reihe semantischer Probleme.

Man kann z.B. wie in /Gries 77/, Seite 923, jede einzelne An-
weisung als unteilbare Aktion definieren, und damit eine "quasi-
parallele" Auswertung paralleler Anweisungen unterstellen.

Eine solche Auffassung findet sich auch im ALGOL 68 Report,
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wo die einzelnen Aktiomen ("direct actions") einer kolla-
teralen Aktion zeitlich verzahnt ausgefiihrt werden ("... are

merged in time", vgl. /Wijngaarden et al. 75/, Seite 47).

Abgesehen davon, daB dies 2zu einer unbefriedigenden Begriffs-
bildung der parallelen Ausfiihrung fiihrt, wédre bei der Zu-
lassung nicht konfliktfreier Anweisungen die Korrektheit

lokaler Transformationen nicht mehr gesichert.
Betrachtet man die parallele Anweisung
A x:=x+2 [/ x:=2*x_/4
Dann liefert eine beliebige Sequentialisierung
X = X+2; x 1= 2¥x
bzw.
X 1= 2%x; X :1=x+2
und die 'obige parallele Anweisung ist somit dquivalent zu
( x:=2(x+2)) ] ( x:=2%=x+2).

Eine lokale Transformation der linken Anweisung liefert je-
doch

A xi=x+l; xt=x+1 [/ x:=2*x _4

Diese parallele Anweisung gestattet jedoch die Sequentiali=-

sierung

was aquivalent ist zu
x 1= 2x(x+1)+1

Die implizite Annahme, daB einzelne Anweisungen unteilbare
Aktionen sind, kollidiert somit mit der Korrektheit lokaler
Transformationen. Auch die maschinen- und iibersetzerorien-
tierte Vorstellung, daBl jede Anweisung in eine Sequenz von
elementaren Anweisungen aufgebrochen wird, steht im Gegen-
satz zu dieser Auffassung. Im folgenden Abschnitt wollen
wir deshalb bewachte, kritische Bereiche durch definierende

Transformationen einfiihren,
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4.3 Transformatjionssemantik fiir bewachte, kritische Bereiche

Umn in parallel ablaufenden Programmen die Benutzung gemeinsamer
Programmvariablen ochne die eben beschriebenen Schwierigkeiten zu
ermdglichen, wira in /Hoare 71/ vorgeschlagen, nicht konfliktfreie
Anweisungen in "bewachte, kritische Bereiche'" ("Conditional, Cri-
tical Regions") einzuschliefen. In Erweiterung des Ansatzes von
/Pepper 79/ kann die Bedeutung paralleler Programme mit bewachten,
kritischen Bereichen durch definierende Transformationen erklirt
werden. Sie erlauben parallele Programme auf &dquivalente nicht-
deterministische, sequentielle Programme zuriickzufihren. Dadurch
konnen sowohl Beweise iiber parallele Programme gefihrt werden,

als auch parallele Programme aus sequentiellen entwickelt werden.

4.3.1 Bewachte, kritische Bereiche

Wir erweitern unsere Sprache um bewachte, kritische Bereiche der

Form:

await B then S endwait

Dabei sei 3 ein boolscher Ausdruck und S eine Anweisung, in der
keine bewachten, kritischen 3ereiche auftreten. Angelehnt an die

Bernsteinbedingung definieren wir:

Definition: Anweisungen oder Ausdriicke Al und Az heiflen konflikt-
frei (abgekiirzt aconflict(.-\1 N ) )}, wenn in A, bzw. in A,
keine Zuweisung an eine Programmvariable auftritt, die in A,

bzw. in A1 auftritt.

Eine Anweisung A heiBt wartefrei (abgekiirzt -wait(A) ), wenn

in A keine bewachten, kritischen Bereiche auftreten.

Beide Bedingungen sind statisch nachpriifbar. Wir fordern folgende

Kontextbedingung fiir parallele Programme.

Konvention: Kontextbedingung
Fiir jede Parallelanweisung I-Sl// ees N S, 4 gilt:
In Si, =34 En, wird keine Zuweisung (auch nicht in einem
kritischen Bereich) an eine Programmvariable vorgenommen, die
in Sj, 1= j: n, i £ j, auBerhalb eines kritischen Bereichs auf-

tritt.
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4,3.,2 Definierende Transformationsregeln fiir bewachte, kri-

tische Bereiche

Fiir die Definition der Semantik bewachter, kritischer Bereiche

geben wir folgende Transformationsregeln an:
(1) Konfliktfreie Anweisungen ohne kritische Bereiche
(a) Sequentialisierung/Parallelisierung
V& Sys Sy / 53// cee (/ s, 4
-‘wait(S1) -.wait(Si) AVi,154iZn: -1conflict(31,si)
5,3 I'Sz// cee / Sn_l
(b) Anfiigen/Eliminieren leerer Anweisungen

[&//sl//...ﬂsn_l

TS, 0 «ee HS, 4

(¢c) Eliminjeren/Einfiihren iiberfliissiger / - _{/-Klammern

7 s 4
-—8—< await(s)
S

(d) Herausziehen bewachter Anweisungen
# if B, then S,{ «e. {|B thenS fi // S{i/ «oc / S} 4

Vi, jo,15iZn, 15 jZm:
-uconflict(Bi,S:_j)
if By then / S,/ Sy / «ee N/ S} 4

§ B, then 7 S HSyH ee. 4 sy 4 fi

Die Spezialisierung auf bedingte Anweisungen ergibt sich
trivial.
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(2) Bewachte, kritische Bereiche

Sei fiir 1Z4i=n:

W, = await B. then X, endwait
i “def i i !

wir definieren:

TG Syl oeee M Wi s, 4

-

if By then K 5 /7 S, / Wy5 S,/ wee N/ W 55 4
U 3 then Ixn; /7'111; 51// ees N wn_l; Sn—l// sn /4
else abort _il

(3) Lokale Variable

A var m v :=E; 51// 52// cee //an

—8-.—<-.occurs( v in 51, aee Sn )

var m vy Jvi=E; S,/ Sy M eee N S, 4
Durch diese Transformationsregeln und Transformationsinduktion
ist die mathematische Semantik paralleler Programme .erklart.
Beispiel: Aus /Owicki 73/, Seiten 52-56:

x:=0; / await true then x := x+1 endwait //

await true then x := x+2 endwait /4

Die Regel (2) liefert:

% t=0; if true then x t=x+1; / nop / await true then x := x+2
endwait /4

i true then x :=x+2; / await true then x :=x+1 endwait

/  nop /4
£i

else abort

Die Anwendung der Regeln (1b), (2) und (1c) ergibt zusammen mit
der Regel fiir bewachte Ausdriicke mit true als Wachter und der

Regel fir nop:
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x :=0; x

!]
“
+
ey

t=x+l; x:=x+2, ] X r=x+2; x:
Triviale Umformungen fiihren auf:
X t=x+3

Im Gegensatz zu /Owicki 75/ werden keinerlei Hilfsvariablen
("Auxiliary Variables") bendtigt, um die Bedeutung des Pro-

gramms "auszurechnen'".

4,3.3 Beweisen durch Transformationen

Um iiber Programme mit Wiederholungsanweisungen und rekursiven
Prozeduren mit Hilfe von Transformationen Beweise fiihren zu
kénnen, setzen wir Induktionsmethoden ein. Neben Transformations-

induktion kann man auch ganz gewohnliche Induktionsmethoden ein-

setzen:
m
Beispiel: Parallele Berechnung der Summe Z a(i)
i=1
Sei die Funktion padd definiert durch
funct padd = (mat n, int j1, int j2, rat -yl, rat y2)rat:

el . . . : . .
(var int i, var int i1, var int i2, var rat x1, var rat x2) :=

(n, j1, j2, y1, y2);
/7 sum(il,x1) / sum(i2,x2) _4, x1 + x2

where
proc sum = (var nat k, var rat x):
lfawait true then (i, k) :=( i-1, i) endwait;
if k%1 then x :=x +a(k); sum( k, x) % _J

n
Lemma: padd( n, j1, j2,y1,¥y2) = y1+y2+ Z a(i)
i=1

Beweis: Induktion iiber n
Falls n=0 liefert triviales Ausrechnen die Behauptung.

Falls nZ0 und die Behauptung fiir n zutrifft, dann erhalten wir
durch UNFOLD, Regel (2) und Regel (1d) fiir
padd( n+1, j1, j2, y1, y2):
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[y . . . : .
(var int i, var int i1, var int i2, var rat x1, var rat x2 ) :=
( n+1, j1, j2, y1, y2);
Mi,i1) 1= (i=-1,1i); x1 :=x1+a(i1), |
| : . .
(i,1i2) 1= (di-1,4i); x2 :=x2 +a(i2), ;
7 sam( i1, x1) 4/ sum(i2,x2) _/;
x1 + x2 —
Eine Anwendung des Distributivgesetzes fiir die endliche Aus-
wahl, ein UNFOLD fiir die Zuweisungen und ein FOLD fiir die

Funktion padd ergibt:
padd(n,n+1, j2,y1+a(n+1),y2)[] padd(n,j1,n+1,y1,y2+a(n+1))

Nach Induktionsvoraussetzung ist dieser Ausdruck dquivalent
zu

b n
(yi+a(n+1)) +y2+ 3 a(i) [ y1+ (y2+a(n+1)) + D' a(i)
i=1 i=1

Also gilt die Behauptung, 0

Genaugenommen haben wir gezeigt, daf die Funktion padd der Re-

kursionsgleichung
funct padd = (mat n, int j1, int j2, rat y1, rat y2)rat:

if. n=0 then y1+7y2
else padd(n-1,n,;j2,yl+a(n),y2) (|
padd(n~1, j1,n,y1,y2+a(n)) fi

geniigt. Uber diese Version kann eine Programmentwicklung fiir
padd fiihren. Die dazu bendtigten Transformationsregeln stimmen

mit den im Beweis verwendeten Regeln iiberein.

Dies zeigt, wie eng Verfikation und Programmentwicklung verwandt
sind. Die Transformationsregeln aus dem Abschnitt 4.3.2 reduzieren
Programme mit parallelen Sprachelementen auf nichtdeterministi-
sche, sequentielle Programme. So laft sich damit auch Di jkstras
Kalkiil der schwidchsten Vorbedingungen (vgl, /Dijkstra 76/) auf
parallele Programme iibertragen. Der Zusammenhang zwischen Trans-
formationsregeln und Verfikationsregeln wird in /Pepper 79/ be~
handelt. Verifikationsregeln fiir eine eingeschridnkte Sprache fiir

die parallele Programmierung enthilt /Flon, Suzuki 78a/.
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4.3.4 Abgeleitete Transformationsregeln

Aus den definierenden Transformationregeln lassen sich durch

Komposition und Induktion weitere Regeln ableiten, Wir wollen

hier einige davon angeben und ihre Korrektheit beweisen.
Lemma: Die folgende Regel ist ableitbar:

I'Sl;Tl// 4 Sn;Tn_]

———ﬁ'—< qwait(Si) A eee A -'wait(Sn)

”-51// eee //SII.J; /f-Tl// LN //Tn_l

Beweis: Nach der Kontextbedingung in 4.3.1 miissen die Si paar-

weise konfliktfrei sein. n-maliges Anwenden von (la) ergibt
Syi eee 5 5.3 le /T4 T, /. Die Anwendung von (1c)
auf S und sukzessives Anwenden von (1b) wund (11a) in umge-
kehrter Richtung liefert die gewiinschte Form. )

Man beachte, daB fiir konfliktfreie Zuweisungen in Abschnitt
4.2 schon die Zuriickfiihrung auf die Kollektivzuweisung er-

kldrt ist. Beide Definitionen sind vertridglich.

Lemma: Die folgende Regel ist ableitbar:

//‘51; S, N e //Sn /4

_.ﬂ__< sconflict(S,,5,) A -wait(s,)

I‘Si//...//sn_l

Beweis: Anwenden der Regeln (1a), (1b) und der Regel (1a) in

umgekehrter Richtung. 1 )

1) Wieder wird bei der Ableitung das "neutrale" Element no

und die Regeln dafiir (vgl. Abschnitt 0) verwendet.

@]



-107-

4,3,5 Erweiterungen bewachter, kritischer Bereiche

Wir erlauben nun mehrere parallele Anweisungen zu klammern:

Isl//... V/4 sk// ( sk+1// cee // s, )

i

Ts, # oo NS 4

Man beachte, daB im Gegensatz zur Regel in Abschnitt 4.2,1 keine
Nebenbedingungen fir die Sk+1, cee y Sn gefordert werden. Durch
die obige Transformationsregel werden alle Regeln (1) aus Abschnitt

4,.3.2 auf Anweisungen der Form ( 51//"' / Sn ) iibertragen.

Die bewachten, kritischen Bereiche verallgemeinern wir zu Wi = def
await Bil) then Kgl) > sil)

v B(i) then x'1) D s(d) endwait
By By i

)

Dabei werden die Anweisungen Sgl nicht mehr "geschiitzt" ausge-

fithrt, wie die folgende Transformationsregel erkennen laft. Wir

definieren:

VA NE N A R

-

. (1) (1), (1), . ’ .
Af B.7' then K °% /Sy 5 Ty H Wos Tol e W/ W 5 T 0

(1) .5 (1), (1), . .
0 13nl then Kn1 ; I‘snl s Ty N Wi Tyl ese W 5T M

0 Bg“‘) then K{™; AW Tl owee W W5 Ty o A s§“’); T, 4

1 m-1

(m),

] B:l:) then Kl(_l:); AW Tl e Wy (5 T S“m' L/
else abort fi

Die mehrfach bewachten, kritischen Bereiche sind damit ein Sprach-
element fiir disjunktives Warten mit kritischer und unkritischer

Alternative.
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Fiir mit runden Klammern zusammengefalBte, parallele Anweisungen

ergibt sich hingegen:

(W3 Ty /.. g ¥ T )
(1) (1), . .
then K, "' D ( 5, ,Tl//Wa,Tz//... /W ;T )

(1) (1) (1), . . '
v Bn1 then Kn1 D ( sn1 1T1 / w2’ Tz//--- V4 wmy Tm )

(m) (m) . . (m)
V By them KW/ D( W5 T/ eae /W 45 To1/” S T )

1 " "'m
(m) (2 (m) ) , (m),
vBnm then Knm B ( wl’ Ty Hoese wn-l’ Tn-l// sn iTy )

endwait

Fiir Programme mit geschachtelter Parallelitat mufl die Kontextbe-

dingung entsprechend erweitert werden.

Konvention: Kontextbedingung
In Parallelanweisungen ”-51//"" V/4 S, // oder (51// ees // Sn)
muB stets gelten: Tritt eine Programmvariable v in Si aufler-
halb eines bewachten, kritischen Bereichs, in einem be-
wachten kritischen Bereich nach dem [>-Symbol oder innerhald
einer weiteren // =/ -Klammer auf, so darf in Sj mit i#£J

keine Zuweisung an v auftreten.

Parallelanweisungen (51 Y/ /4 Sn) mit wait(Si) diirfen nur

im Inneren von / -_// - Klammern auftreten.

wait(A) bedeutet nun: In A treten bewachte, kritische Be-

reiche auBerhalb von // -/ - Klammern auf.,

Die Konvention stellt sicher, daB bei der Anwendung der Trans-
formationsregeln keine Programme entwickelt werden kdnnen, in
denen nicht konfliktfreie Anweisungen ungeschiitzt parallel auf-
treten. Filir Programme, die die Konvention erfiillen, gilt die
Konvention auch nach der Anwendung von Transformationsregeln,

da die Konvention unter Transformationen invariant ist.

Ein Beispiel fiir die Verwendung mehrfach bewachter, kritischer
Bereiche findet sich in Abschnitt 6.2,



-109-

5 Spezielle Systeme paralleler Programme

Im folgenden wollen wir - neben speziellen Sprachelementen fiir
die Kommunikation - Fragen des Nichtdeterminismus, der Fairness
und unbeschrinkt laufender Programme behandeln. Damit ndhern

wir uns klassischen Fragestellungen aus dem Bereich der System-

programmierung.

5.1 Kommunikation zwischen parallel ablaufenden Programmen

Kommunikation, d.h. der Austausch von Informationen, ist eines
der zentralen Anliegen der parallelen Programmierung. Wie im
Abschnitt 3.2 und 3.4 demonstriert wird, kénnen Kommunikations-
vorginge auf der applikativen Ebene ohne den Gebrauch von Pro-
grammvariablen beschrieben werden. Andererseits kdnnen die
Sprachelemente fiir die Kommunikation durch "gemeinsame" Pro-

grammvariable dargestellt ("implementiert") werden.

Fir die Kommunikationstabellen der applikativen Ebene entwik-
keln wir Kommunikationsstrome als ein prozedurales Gegenstiick.
Sie werden aus dem abstrakten Typ QUEUE (Warteschlangen) abge-
leitet. Andere abstrakte Typen wiirden andere Kommunikations-

mechanismen ergeben,

S5.1.1 Resultatbezeichnungen und parallele Anweisungen

Resultatbezeichnungen kdnnen natiirlich auch in prozeduralen
Programmen verwendet werden. Da sie Programmvariablen stark
ahneln (vgl. die Transformatiounsregeln in Abschnitt 3.1 und

in /Pepper 79/), kann man sie auch iiber Programmvariablen

implementieren:

result m x var ( m|atomic free ) x := free

x is E mx' = E; await x=free then x :=x' endwait

x '—v_:aﬁgx'; await x # free then x':=x endwait; x',

Diese Korrespondenz zeigt die starke Verwandtschaft des Konzepts
der Resultatbezeichnungen zu dem Konzept der "Single Assignment
Variables" (vgl. /ONERA CERT 78/).
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5e1le2 Kommunikationsstrome

In Analogie zu den Kommunikationstabellen fiihren wir nun
Kommunikationsstrome ein. Ein Kommunikationsstrom entspricht
einem "Kanal', der Objekte iibertridgt und auf Anforderung

an gewisse Prozesse weitergibt.

Ein Strom wird vereinbart durch:
Stream m s

Ein Objekt wird durch den Strom iibertragen durch
send E on s

und empfangen durch
receive v from s

wobei v eine (lokale) Varjable der Art m bezeichne., Sowohl
die Sende- als auch die Empfangsanweisung iiben einen Seiten-
effekt auf den Strom aus. An die Stelle von v darf auch eine

Resultatbezeichnung der Art m treten.

Wie Kommunikationstabellen lassen sich Strdme durch einen ab-

strakten- Typ charakterisieren:

type QUEUE = (mode m) queue , empty, isempty, send, remove,

next:

mode gueue,
funct queue empty,
funct ( queue )bool isempty,

funct (queue, m) queue send,

funct (queue s: qisempty(s))gueﬁe remove,
funct (queue s: ~isempty(s))m next,

law isempty(empty) = true,

law isempty(send(s,x)) = false,

law remove(send(empty,x)) = empty,

law next (send(empty,x)) = x,

law ~isempty(s) = remove(send(s,x)) = send(remove(s),x),
law visempty(s) => next(send(s,x)) = next(s)

end of type
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Dieser Typ entspricht (bis auf die Bezeichnungen) genau dem
Typ QUEUE in /Partsch, Broy 78/. Damit lassen sich die Be-

deutungen der Anweisungen fiir Strdme erklidren:

Stream m s var gueue (m) s := empty
send E on s await true then s := send(s,E) endwait

receive v from s await «isempty(s) then (s,v) :=
(remove(s),next(s))

endwait

Man kann die Empfangsanweisung im Sinne des disjunktiven ("mul-

tiplen") Wartens erweitern zu
receive v from s,V ceaV s

mit Strdmen SyseeeyS und der Bedeutung

await qisempty(sl) then (sl,v) s= (remove(si),next(si))

v 1isempty(sn) taen (sn,v) t= (remove(sn),next(sn))

endwait

Man kann die Semantik von Kommunikationsstrémen natﬁrlich
auch in genau der gleichen Weise wie die Semantik von Kom-
munikationstabellen erkliren. Jedoch scheint die obige Me-

thode etwas einfacher.

5.1.,3 Anwendungen und Beispiele

Nun soll an zwei einfachen; "klassischen" Beispielen de-
monstriert werden, wie die bisher definierten Sprachele-
mente angewendet werden konnen, Verfiigt nédmlich ein Rechner-
netz nur iiber Kommunikationsmechanismen durch Strome, so
kdénnen iiber diesen Mechanismus gemeinsame Programmvariable
simuliert werden. Dies zeigt einmal mehr die Ambivalenz von

gemeinsamen Programmvariablen und Kommunikationsmechanismen.,
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Beispiel: Paralleldeklaration von Objektbezeichnungen
Die Paralleldeklaration einer Objektbezeichnung kann durch Strome
simuliert, bzw. implementiert werden. Seien dabei stream m c¢x und

stream bool signal global vereinbart,

™ x= E; var bool s; receive s from signal;
while s do send X on ¢x; receive s from signal OEJ

Dieses Programm berechnet den Wert von E parallel zu beliebigen

anderen Programmen und stellt ihn auf die Anforderung
send true on signal

zur Verfigung, so dai} er durch die Anweisung
receive y on cx

auf eine Variable oder Resultatbezeichnung iibertragen werden
kann. Eine Anweisung send false on signal beendet die Mdglich-

keit einer Ubertragung.

Beispiel: Parallel benutzbare, gemeinsame Programmvariable

Laft man in dem obigen Beispiel auch ein Andern des Wertes von x
zu, so erhdlt man eine Simulation bzw. Implementierunz einer
parallel benutzbaren Programmvariablen., Seien gstream m c¢x, sStream

m vx und stream signal signal mit mode signal =atomic(put, get,stop}

global vereinbart. Das Programm

Tvar m v t= £; var signal s; receive s from signal;
while s £ stop do if s = get then send v on c¢x

u s = put then receive v from vx fi

receive s from signal od

kann parallel zu beliebigen Programmen beniitzt werden und stellt

auf die Anforderung
send get on signalj; receive y from cx

den Wert der lokalen Variablen v zur Verfiigung. Auf die Anweisung
send put on signal; send E' on vx

wird der Wert von vx zu E' gedndert. Die Anweisung send stop on

signal beendet die Mdglichkeit einer Anderung/Ubertragung.
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5,1.,4 Kommunikation iiber Schliissel

Beteiligen sich mehrere Prozesse an der Kommunikation iiber
einen Strom, so kann die spezifisch fiir einen bestimmten
Prozefl gesendete Information nicht gezielt durch diesen
ProzeB abgerufen werden. Die Information ist weder vor dem
unbeabsichtigten, noch vor dem unbefugten Zugriff durch kon-
kurrierende Prozesse geschiitzt. Abhilfe verspricht ein indi-
viduellerer Kommunikationsmechanismus, der durch Verallge-
meinerung gewdhnlicher Strdme zu Stromen mit individuellen
Schliisseln entsteht. Solch ein Strom mit "verschliisselten"

Informationen wird vereinbart durch:

key k stream m s

wobei k die Art der Schlissel und m die Art der iibertragenen
Nachrichten bezeichnet. Das Senden einer Nachricht E unter
dem Schliissel K erfolgt durch:

send E key K on s,

das Empfangen einer Nachricht unter dem Schliissel K durch

die Variable (oder Resultatbezeichnung) v geschieht durch:
receive v key K from s.

Die Bedeutung dieser Anweisungen kann formal wieder mit

Hilfe eines abstrakten Typs definiert werden.

type KEYSTREAM = (mode m, mode k, funct(k,k)bool eq) kstream,

kisempty, kempty, ksend, kremove, knext:

mode kstream,
funct kstream kempty,

funct(kstream,k)bool kisempty,

funct(kstream,k,m)kstream ksend,

funct(kstream s, k k: =-kisempty(s,k))kstream kremove,

funct(kstream s, k k: «kisempty(s,k))m knext,
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law kisempty(kempty,k) = true,
law kisempty(ksend(s,i,x),k) = (~1eq(i,k)A kisempty(s,k)),
law kremove(ksend(s,i,x), k) =

if kisempty(s,k) Aeq(i,k) then s

else ksend(kremove(s,k),i,x) fi,

law knext(ksend(s,i,x),k) =
if kisempty(s,k) Aeq(i,k) then x
else knext(s,k) fi
end of type

Dabei sei eq eine Aquivalenzrelation auf der Schliisselmenge k.

Analog wie fiir gewdhnliche Strome erklidren wir:
key k stream s —'—D
var kstream (m,k,eq) s := kempty

send E key K on s

await true then s := ksend(s,K,E) endwait

receive v key K from s
await -kisempty(s,K) then (s,v) :=
(kremove(s,K) ,knext(s,K))

endwait

Kommunikationsstrome erscheinen insbesondere als addquate
Organisationsform fiir die Kommunikation zwischen parallel
ablaufenden Programmen, wenn man Rechnerverbundsysteme be-
trachtet, d.h. wenn die parallelen Prozesse iiber keine ge-~
meinsamen Speicherabschnitte verfiigen (vgl. /Kahn, McQeen 77/,
/Feldman 79/). Die Kommunikationsstrdme mit Schliisseln las-
sen sich auch fiir die Darstellung prozefiorientierter Ansitze
(vgl, /Hoare 78/, /Brinch Hansen 78/) verwenden, indem man
die ProzefBnamen zu Schliisseln macht, Da die Semantik von
Strémen durch Transformationen erklidrt ist, ist damit

auch die Moglichkeit fiir Programmentwicklungen gegeben.
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5.2 Unbeschriankter Nichtdeterminismus

Da bei parallelen Programmen die zeitliche Abfolge der ein-
zelnen Kommunikationsvorgidnge nicht vollstédndig festgelegt
ist, entsteht das Phdnomen des Nichtdeterminismus. Da das
Resultat eines Programms von der Reihenfolge der Kommuni-
kation abhdngen kann, kdnnen die Programme auch nichtde-
terminiert sein, d.h. mehrere miogliche Resultate besitzten.
Ist sogar die Terminierung eines Programms nicht determiert,

80 bezeichnen wir es als unbeschridnkt nichtdeterminiert.

5201 Beschriankter und unbeschrédnkter Nichtdeterminismus

Analog zu /Broy et al. 78b/ bezeichnen wir ein Programm als

deterministisch, wenn es keine nichtdeterministischen Sprach-

elemente, wie Auswahl, bewachte Ausdriicke oder Anweisungen,
Kommunikationstabellen und await-Anweisungen, enthilt. Ein
Programmausdruck heiflit determiniert, wenn seine Auswertung
nicht terminiert oder jede Auswertung terminiert und den
gleichen Wert liefert. Trivialerweise ist jedes deterministische
Programm determiniert. Da die Frage, ob ein Programm nicht-
deterministisch ist, nach dieser Definition von syntaktischer
Natur ist, ist sie statisch entscheidbar. Dagegen kann die
Determiniertheit eines nichtdeterministischen Ausdrucks sta-
tisch nicht entschieden werden. Die Probleme verschidrfen sich
noch, wenn man unbeschrédnkt nichtdeterminierte Programme be-

trachtet.

Definition: Ein Ausdruck E € EXP heifit unbeschrénkt nichtdeter-

miniert, wenn gilt
~d(E) A |B(E)}>0

Da schon fiir deterministische Programme das Terminierungspro-
blem nicht entscheidbar ist, ist auch allgemein nicht ent-
scheidbar, ob ein Programm unbeschridnkt nichtdeterminiert ist.
Deshalb kann unbeschrankte Nichtdeterminiertheit nicht syn-
taktisch ausgeschlossen werden, sondern mufl semantisch be-

waltigt werden.
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5.2,2 Dijkstras Kalkiil und unbeschridnkter Nichtdeterminismus

Nichtdeterministische Programme mit nichtterminierenden Zweigen
werden in drei unterschiedlichen Auffassungen gebraucht. Im
strikten Auswahloperator und bei parallelen Programmen erlaubt

man im allgemeinen die unbeschrédnkte Auswahl aller Altermativen, d.
h. unbeschrinkt nichtdeterministische Programme kénnen terminieren,
sie kdnnen aber auch nicht terminieren. Der nichtstrikte Aus-
wahloperator sorgt fiir die Terminierung des Programms, wenn nur
ein terminierender Zweig existiert. Die gleiche Auffassung findet
sich auch bei nichtdeterministischen Akzeptanzautomaten (fiir ein
Beispiel vgl. /Bauer, Wossner 79/).Man kann eine nichtdetermi-
nistisches Programm aber auch mit abort gleichsetzen, wenn nur

ein nichtterminierender Zweig existiert., Dies wird im Kalkiil

der schwidchsten Vorbedingungen in /Dijkstra 76/ getan. Zur Ver-

deutlichung betrachten wir ein Beispiel:

D 2 var nat x:=35; do x>0 X 1= x-1
U x >0 X = X od
In CIP-L-Notation entspricht das dem Programm
¢ ¢ lvar nat x:=5; do if x >0 then x :=x-1
U x >0 then x :=
else leave fi od

Das Programm C terminiert nicht immer. Terminiert es jedoch, so
gilt x=0. Mit anderen Worten gilt:

B("C; x=0_) = {true] wund a( "C; x=0,) = FALSE.
Di jkstras Kalkiil ergibt fiir D:

wp( D, x=0 ) = FALSE.

In Dijkstras Kalkil 1d8t sich iliber D keine andere Aussage machen
als iiber abort, ndmlich daB die Terminierung des Programms nicht
gesichert ist.

Dies entspricht Dijkstras Auffassung, nur iiber stets terminierende
Programme in seinem Kalkiil Aussagen machen zu wollen wund nicht

mit Sicherheit terminierende Programme mit abort gleichzu-

setzen.
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Dementsprechend werden in /Plotkin 79/ bei der Definition
einer denotationellen und einer operativen Semantik fiir

Di jkstras Sprache unbeschrdnkt nichtdeterminierte Programme
mathematisch mit abort gleichgesetzt. Operativ bedeutet das,
daf im Falle einer Auswahlentscheidung nicht eine Alternative
ausgewdhlt wird, sondern alle Alternativen baumartig durch-
laufen werden. Existiert ein nichtterminierender Zweig, so
terminiert konsequenterweise das gesamte Programm nicht,.
Damit stimmen axiomatische, operative und mathematische Se-
mantik tiberein - der beabsichtigte Effekt wird erreicht.
Allerdings ist man damit von der fiir die parallele Pro-
grammierung typische zufidllige Auswahl eines Ablaufs ab-

gewichen.

Kombiniert man die Technik schwichster Vorbedingungen mit
Hoares Kalkiil der Zusicherungen, so kann man auch in der
axiomatischen Semantik unterschiedliche Eigenschaften un-~
beschrinkt nichtdeterministischer und stets nicht termi-

nierender Programme behandeln.

542.3 Lokaler und globaler Nichtdeterminismus

Resultiert die Nichtdeterminiertheit eines Programm(aus-
druck)s aus einer bewachten Anweisung, einem bewachten Aus-
druck oder einer endlichen Auswahl, so sprechen wir von

lokalem Nichtdeterminismus. Ist jedoch die nicht bestimmte

zeitliche Abfolge paralleler Aktionen die Ursache der Nicht-
determiniertheit, so sprechen wir von globalem Nichtdeter-
minismuse.

Die Beschrinkung der Wahlfreiheit bei globalem Nichtdeter-

minismus durch gewisse Nebenbedingungen bezeichnet man als

Fairnessbedingungen. Da durch die Regeln im Abschpitt 4,3 glo-

baler Nichtdeterminismus auf lokalen Nichtdeterminismus zu-
riickgefiihrt wird, und fiir lokalen Nichtdeterminismus Fair-
nessbeschrinkungen wenig Sinn haben, kann in diesem Ansatz
Fairness nicht beriicksichtigt werden. Unabhéngig davon er=-
geben sich jedoch ohnehin theoretische Probleme mit all-

gemeinen Fairnessbeschrénkungen.
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53 Koordination und Fairness

Gewisse Aktionen parallel ablaufender Prozesse erfordern
eine Koordinierung. Beispielweise miissen konkurrierende,
nicht konfliktfreie Anweisungen in einer nichtdeterminier-

ten Weise sequentialisiert werden.

Konkurrieren in einem System nichtterminierender, paralleler
Prozesse stidndig mehrere Prozesse um die Durchfilhrung ge-
wisser "exklusiver" Aktionen, so kann, wenn iiber die Aus-
wahl des jeweils ndchsten Prozesses nichts vorgeschrieben
ist, ein Prozell immer wieder von anderen Prozessen iiber-
holt werden und somit selbst nie zum Zuge kommen ("star-
vation", "dynamic blocking"). Um solche Effekte auszu-
schlieBen werden haufig sogenannte Fairnessforderungen
aufgestellt (z.B."first-come-first-served"). Allerdings
ergeben sich aus allgemeinen Fairnessforderungen gewisse

Probleme fiir die formale Definition der Semantik.

5¢3.1 Xritische Phasen, gegenseitiger AusschluB, Synchro-

nisation

Aktionen paralleler Prozesse, die nicht parallel ausgefiihrt

werden kénnen oder diirfen, nennt man kritische Phasen. Solche

Aktionen benétigen gegenseitigen Ausschluf,

Definition: Aktionen ay, a, eines Ablaufs heiflen gegen-

seitig ausgeschlossen, wenn sie bzgl. jeder mdglichen

Ablaufordnung sequentiell sind, d.h. wenn stets gilt:

[ [y
a3 P ay Voay By oay

Schon in friihen Arbeiten iiber Parallelitdt finden sich L&=-
sungsvorschlige fiir das Synchronisierungsproblem der Sicher-
stellung des gegenseitigen Ausschlusses (vgl. /Dijkstra 65/).
Neben der Vermeidung von letztlich "Hardware'"-bedingten Kon-
flikten ist man auch an der ununterbrechbaren (''konsistenten')
Anderung gemeinsamer Variabler interessiert (vgl. Abschnitt

4.2.3)
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Dies fiihrt zur Begriffsbildung "unteilbare Aktion".

Definition: Sei P ein Programm. Eine Aktion act(A) € actions(P)

heift unteilbar, wenn

V act(B) € actions(P):
act(B) € actions(A) V act(A) € actions(B) V
act(B) tt act(A) V act(A) Ct act(B).
Schon aus der Definition 1l&8t sich erkennen, daB es sich
wieder um das Problem des gegenseitigen Ausschlusses gewisser
Aktionen handelt.

Aus dem bisher Gesagten ergibt sich, dal gerade Kommunikations-
vorgidnge eine Synchronisation bendtigen, daB aber andererseits
Synchronisation eine (eingeschrinkte) Kommunikationsméglich-
keit voraussetzt. So stellen die ersten Vorschlige fiir Syn-
chronisationsprimitive, wie "test-and-set" durch Koordinations-
variable oder Semaphore mit ihren P- und V-Operationen, stets
eingeschriankte Kommunikatiensmechanismen in den Vordergrund.
Spdtere Ansdtze hingegen arbeiten eher mit allgemeineren
Kommunikationsmechanismen, in denen man auch die obigen Vor-
schlige darstellen kann. Einen wenig kommunikationsorientier-
ten Vorschlag stellen die "Pathexpressions" (vgl. /Campbell,
Habermann 74/, /Lauer, Campbell 75/) dar, die in gewisser

Weise auf Petrinetze zuriickgefiihrt werden kdnnen.

Bei Kommunikationsmechanismen erhebt sich zusdtzlich die
Frage, ob man im Falle eines Sendeversuchs den Sender war-
tbn lant, bis der Empfianger empfangsbereit ist, und erst
nach Abschlufl des Kommunikationsvorgangs Sender und Em-
pfinger fortsetzen 1lidft (vgl. /Hoare 78/), d.h. ob der
Kommunikationsvorgang in Form eines "Rendezvous" statt-
findet, oder ob der Sender die Empfangsbereitschaft des
Empfiangers nicht abwartet, sondern die Nachricht "depo-
niert", Im ersten Fall erhdlt man Warteschlangen sende-
williger Prozesse, im zweiten Fall Warteschlangen von

Nachrichten.
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5.3.2 Fairness

Der Begriff der Fairness wird in der Literatur mit leicht
unterschiedlichen Bedeutungen gebraucht. Wir wollen Fair-
ness immer im Simne von "First-Come-First-Served" bezogen
auf den globalen Nichtdeterminismus parallel ablaufender

Prozesse verstehen.

Einen in Bezug auf lokalen Nichtdeterminismus

manchmal anzutreffenden Fairnessbegriff "alle Auswahlent-
scheidungen sind gleichwahrscheinlich" wollen wir schon
deshalb nicht verwenden, weil damit der lokale Nichtde-
terminismus wahrscheinlichkeitstheoretischen.ﬁberlegungen
zugianglich wiirde., Die fir die Programmentwicklung bedeu-
tungsvolle Verfeinerung durch Einengung der Auswahl wire

mit solchen Vorstellungen unvertriaglich.

Da in Abschnitt 4.3 globaler Nichtdeterminismus auf lokalen
Nichtdeterminismus zuriickgefihrt wird, ist in diesem Zu-
sammenhang die formale Definition von Fairness schwierig.
Ein formaler Fairnessbegriff ldBt sich jedoch mit Hilfe
der Ablaufordnungen definieren. In Bezug auf die Kommuni-

katijonstabellen aus Kapitel 3 bedeutet das:

Definition: Sei P ein Programm der applikativen Ebene, das
Kommunikationstabellen verwendet. Eine Ablauf b von
P heift "fair nach n Schritten" bzgl. einer gege-
benen Ablaufordnung, wenn fiir jede Aktion a der
Form put E on ¢ bzgl. einer Kommunikationstabelle c
gilt: Es gibt hichstens n Aktionen a, , 134 %n,
der Form put Ei on ¢, so daB gilt:

~(act(E;) & act(E))Aact(E) E  act(E;) Na;, & a
Die Definition besagt, daB ein sendebereiter Prozef héchstens
von n Prozessen "iiberholt" werden darf. Wir sprechen von
allgemeiner Fairness, wenn gesagt wird: Fir jede Kommuni-
kationstabelle existiert ein n€ N , so daB jeder Ablauf
fair nach n Schritten ist. Ahnliche Fairnessbedingungen

kdnnen auch fiir Strome oder bewachte, kritische Bereiche
formuliert werden.
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533 Fixpunktsemantik, Fairness und nichtstetige Funktionale

Betrachtet man die Aussagen in /Broy et al. 78b/, so er-
gibt sich (ganz in Ubereinstimmung mit der intuitiven Vor-
stellung),dafl alle in CIP-L als operativ bezeichneten Sprach-
elemente in der Egli-Milner-Ordnung stetig sind, und da8
gerade die "unendlichen", als nichtoperativ bezeichneten
Teile,wie Quantifizierung, Komprehension und unendliche
Auswahl, nicht stetig sind (vgl. auch /Manna et al. 73/). Das
deckt sich v6llig mit der Vorstellung, daf mit stetigen
Sprachelementen gebildete Funktionale zur Definition
rekursiver Funktionen in ihrem schwédchsten Fixpunkt mit

dem Grenzwert der Funktionaliteration ilibereinstimmen,

und somit "berechenbare"” Funktionen charakterisieren.

Fir nichtstetige Funktionale stimmen Grenzwert der Funktio-
naliteration und schwidchster Fixpunkt nicht zwangslaufig
iiberein, Damit erhédlt man eine Diskrepanz zwischen Be-

rechnungsregeln und Fixpunktsemantik.

Z. B, ist in CIP-L der Ausdruck some nat x: x>0 Kkein
operativer Ausdruck. Betrachtet man jedoch das folgende

Programm (Beispiel nach /Park 79/):

’_groc q =: / await true then x := 1 endwait /

while z =0 do y:=y+1;
await true then z:=x endwait od _/,

(var nat x, var nat y, var nat z ) :=( O, 0, 0);
q; y -

so liefern die Ableitungsregeln in Abschnitt 4.3 fir q:

if z =0 then y:=y+1; Mx:i=1; 7 nop // while ... od _{l
17z :=x; a,
else nop fi

Dies ist im Kontext des obigen Prcgramms (z =y =x=0) dqui-
valent zu:
y:=y+1;r;}=1; y:=y+1

N
H
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]
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r-
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Damit erkennt man, daB q einen unendlichen Ablauf besitzt,
Es gilt:
B(P) = ®™N\0,1} wund d(P) = FALSE

wobei P das obige Programm bezeichne. P ist folglich unbe-

schrédnkt nichtdeterministisch.

Erhebt man jedoch die allgemeine Forderung nach Fairness,
so kommt der ProzeB, der x auf 1 setzt, nach endlicher Zeit
zum Zug und es gilt d(P) = TRUE.

Damit erhalt man jedoch einen Ausdruck P, der zu dem nicht-
operativen, nichtstetigen Ausdruck some nat x: x >2 &qui-
valent ist. DaB dieser Ausdruck nichtstetig ist, erkennt

man aus dem Beispiel:

funct g=(nat x )Jnat: if x=0 then g(some nat z: z >0)
[ x=1 then 1
f x>1 then g{x-1)+1 £i

Sei die obige rekursive Definition abgekiirzt durch g:T[gJ.

Sei nun Z, die vollig undefinierte Funktion, d.h.
V x€ WN: B(g(x)) = @ A ~d(g(x))

und g, . = T[gi]. Es gilt

{1,00.,i=1} falls x=0

B(g,(x)) = {x} falls O<x$i
'] falls i<x
{  FALSE falls (x=0) V (x >i)
dg; (x)) = | falls O<xSi

folglich gilt fir g_ = lub {gi}

m{o} falls x=0

Blgg{x)) = x} falls x>0
{ FALSE falls x=0

dlg(x)) = TRUE falls x>0
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Die Funktion ga>ist jedoch kein Fixpunkt von T, da zwar
B(gq}x)) = B(T[gqﬁ(x)), aber d(ga§0)) = FALSE und
d(rlg_10)) = A\ d(g_(x)) = TRUE.
® x'€ I\{0} ©

Also ist T nicht stetig, da sonst ga,Fixpunkt von T sein
miiBte, Ubrigens gilt T[gm] = T[T[gm]], d.h. T[zm] ist
Fixpunkt - genauer gesagt sogar schwichster Fixpunkt von
T.
Da d(gq}O)) = FALSE terminiert ein Aufruf von gq}O) nach
unserer Semantikdefinition nicht zwangsl&dufig. Wendet man
jedoch auf einen Aufruf g(0) Transformationsregeln an,
so gilt:

£(0)
ist nach UNFOLD und Vereinfachungen dquivalent zu

g(some nat z: z >0)
Dieser letzte Ausdruck ist jedoch auch fiir g= ga)équivalent
zu

some nat z: z >0

Das zeigt, daB eine Anwendung von Transformationsregeln
fiir Funktionsaufrufe von g zum schwidchsten Fixpunkt T[gm]
von T und mnicht zum Grenzwert gq}der Funktionaliteration

fihren kann.

5.3.4 Bemerkungen zur Stetigkeit und Fairnessbedingungen

Das eben behandelte Beispiel zeigt, dal bei Annahme einer
allgemeinen Fairnessbedingung nichtstetige Funktionale

mit "operativen" Sprachelémenten formulierbar werden. Die
Diskrepanz zwischen Grenzwert der Funktionaliteration und
schwdchstem Fixpunkt 1d8t sich zwar z.B. durch transfinite
Funktionaliteration ldsen, aber dieser Ansatz entfernt sich
wohl zu weit von dem intuitiven Begriff der "Berechenbarkeit',
AuBerdem l1d8t sich zu jedem festen Verfahren transfiniter
Funktionaliteration ein Funktional angeben, so daB das Ver-
fahren fiir dieses Funktional nicht den (schwichsten) Fix-
punkt des Funktionals liefert.
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Man beachte, dafl das hier angesprochene Problem der
Nichtstetigkeit gewisser Fairnessbedingungen nicht einfach
durch das Ersetzen der Ezli-Milner Ordnung durch eine andere
Ordnung geldst werden kann, Betrachtet man ndmlich

neben der Funktion g aus Abschnitt 5.3.3 die Funktion g':

funct g'= (nat x) pat: if x =0 then g'(some nat z: true)
[ x=1 then 1
[ x>1 then g'(x-1)+1 £i

so erkennt man, dafl g' exakt die gleiche Folge von Funktionen
g5 bei der Funktionaliteration besitzt, und daB g, aus Ab-
schnitt 5.3.3 schwidchster Fixpunkt des obigen Funktionals
ist, durch das g' rekursiv definiert wird. Dies zeigt, daB
jede Ordnung, unter der das obige Funktional monoton ist,
nur gu)als Grenzwert der Funktinaliterationsfolge g5 liefern
kann, da dann stets gq)sehwéchster Fixpunkt der obigen Glei-
chung bleibt.

Es bleibt die Mdglichkeit, einen komplexeren Begriff fir
die rekursiven Funktionen einzufiihren und damit eine
feinere Aquivalenzrelation auf der Menge der rekursiv de-
finierbaren Funktionen. Damit bewegt man sich in die
Richtung der operativen Semantik und der operativen Aqui-
valenz (vgl. Kapitel 1 und /Back 79/).

Eine andere Alternative ist, ganz auf Fairnessbedingungen
zu verzichten und so den auftretenden Problemen vollig
aus dem Weg zu gehen. Eine faire Synchronisation 1a4gt
sich namlich unter gewissen, sehr schwachen Annahmen
bereits durch Semaphore formulieren (vgl. /Morris 79/).
So sind in den Kapiteln 1 - 4 keinerlei Fairnessforder=-

ungen in die Semantikdefinition eingegangen.

Zu einem #@hnlichen Schlufl - wenn auch iiber eine vollig andere
Argumentation ~ kommt auch /Hoare 78/: "The question arises:
Should a programming language definition specify that an im-
plementation must be fair? Here, I am fairly sure that. the

answer is NO."
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5.4 Unendliche Ablidufe und nichtterminierende Prozeduren

Im Zusammenhang mit rekursiven Prozeduren treten keine
spezifischen Problem fiir Parallelanweisungen auf., Betrachtet
man jedoch nichtterminierende, rekursive Prozeduren, wie

sie zur Modellierung "unendlich" lang laufender Dienst-
leistungsprogramme in Betriebssystemen auftreten, so
liefert die iibliche Fixpunktsemantik keine befriedigende
Bedeutung, da solche Programme stets mit undefiniert bzw,.

mit abort identifiziert werden.

Deshalb ordnen wir gewissen, nichtterminierenden Prozeduren,
die von der Form "endstidndiger Rekursion" (vgl., Tail-Recur-
sion in /Bauer, Wossner 79/) sind, unendliche Abliufe zu.
Wie demonstriert wird, kdnnen solche Programme auch durch
Transformationen entwickelt werden. Auch Petrinetze lassen

sich durch solche Prozeduren als Programme reprisentieren.

S5e4+.1 Bedeutung unendlicher Abliufe

Betrachten wir eine Aktion, bzw. Anweisung, die nicht ter-
miniert, so kann sie bei Ausiibung eines globalen Effekts
durchaus von Interesse fiir die praktische Programmierung

sein:

Beispiel: Sei

comfunct g = ( comtablem ¢, nat i ):

Mout £(i) onc; gl ¢, i+1b

Fir jede Kommunikationstabelle c der Art comtablem
und jede Funktion f der Art funct(nat)ﬂ generiert
g( ¢, 1 ) eine (unendliche) Tabelle der Funktions-

werte von f.

Das Beispiel zeigt, daf unendliche Ablédufe, bzw. nicht-
terminierende Prozeduren und Kofunktionen, zum Beispiel
zur Beschreibung unendlicher Sequenzen (vgl. /Plotkin 79/)
und unendlicher Folgen von Anweisungen verwendet werden
kdnnen, bzw, ganz allgemein zur Behandlung unendlicher Ob-

jekte (vgl. /Bauer 78/).
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Fiir die formale Behandlung nichtterminierender Systeme rekur-
siv definierter Prozeduren durch unendliche Abldufe fiihren wir

eine partielle Ordnung auf Abldufen ein.

Definition: Seien a und b Abldufe; wir sagen "a ist Anfang von b",

im Zeichen a ES b, wenn

aZb oder a 2 nop oder (fir 4i<n)
s fg . . . gl s g -« .
a = 51""’si’si+14 und b £ 51,...,52J bzw,
2 3 . . st 1 = 4 . - i
£ if p then SyjeceiS 8L fi und b £ if p then S 5eseiS, fi
1 c
und - Sj.4 % Sj41 ¢

Diese Ordnung l&d8t sich von Abldufen auf beliebige Anweisungen

iibertragen.
Definition: Seien S1 und S2 Anweisungen; wir sagen "S1 ist An-
fang von 52"' im Zeichen 51 Es 52, wenn fir jede Umgebung

ENV gilt:

v (a,ENV ) € AU(S,,ENV) 3 (b,ENV,) € AU(S,,ENV): a E_b

Mit dieser Definition ist nop kleinstes Element fiir Es.

Seien nun p und g rekursiv definierte Prozeduren:

proc p = (m, Xyreeesm xn): Tp[p,xi,...,xhl,
proc q = (m, Xiyeeesm X )t Tq[q,xl,...,xn].

Wir definieren fiir p und in Analogie fiir q zwei Iterations-

folgen:
proc p, = (m Xyseeeym, xn): abort,
proc p; 4 = (m, Xigees,m xn): Tp[pi,xl,...,xn];

proc p) = (my X;,¢ee,m x ): nop,
] - . 1]
proc P}, = (21 Xyseea,m xn). Tp[pi,xl,...,xnl.
Wir beschrénken uns im folgenden auf Prozeduren, fiir die gilt:
Cl'
- t
VneEN: P! =4 P;,
wobei
»*

PESa <=gar YV Ygreeasyyt Plygyeee,y) €

s q(yl,...,yn).

Dies gilt insbesondere fiir rekursive Prozeduren von der Form der
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terminalen Rekursion ("Tail-Recursion" in /Bauer, Wossner 79/).
Gilt die oben angegebene Beziehung fiir p, dann ist {p!}.elm

i iti
eine Es—monotone Folge.

Definition: Die Prozedur p heifit Ablaufapproximation der Pro-~

zedur q, wenn gilt:

VieN3IjEN: pJ E_ a}-

Ist zusdtzlich auch g Ablaufapproximation von p, dann

heiflen p und q ablaufdquivalent.

Man beachte, daB fiir terminierende Aufrufe von p und q die
Ablauféquivalenz mit der Ablaufgleichheit zusammenfillt, In
Analogie zu /Nivat 79/ definieren wir fiir unendliche Abliufe

a und b, a Es b genau dann, wenn a £ b.

Definition: Ein (nichtterminierender) Prozeduraufruf p(yl,...,yn)

heifit wirkungsapproximierend zum Aufruf q(yl,...,y ), falls
Yy . n
fiir jede Umgebung ENV gilt:

VielN V (a,ENVi) €AU(pi(y1,...,yn),ENV):

JGEW 3 (b,ENV,) €AU(Q)(y,,eee,y, ) BNV): a € b.

Gilt zusdtzlich, daf q(yl,...,yn) wirkungsapproximjerend
zu p(y1,...,yn) ist, so heiBen beide Aufrufe wirkungs-

dquivalent oder funktional aquivalent.,

Nichtterminierende Programme sind in der mathematischen Seman-
tik Aquivalent, kdnnen aber sehr wohl nicht wirkungsdquivalent
sein. Setzen wir voraus, daf alle Transformationsregeln im
Kapitel 4 nicht nur korrekt im Sinne der mathematischen Semantik,
sondern auch korrekt im Sinne der Wirkungsidquivalenz sind, d.h.
auch nichtterminierende Programme in wirkungsidquivalente Pro-
gramme iiberfiihren, so wird’der Begriff der Wirkungsidquivalenz
auf parallele Programme iibertragen, obwohl wir auf die Defini=
tion von Abldufen fiir Programme mit bewachten, kritischen Be-
reichen veriichtet haben., Mit Hilfe der Transformationsinduktion
lassen sich dann Systeme paralleler Programme aus nichtdeter-

ministischen, sequentiellen Programmen entwickeln.
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S5.4.2 Programmentwicklung fiir nichtterminierende Systeme

Mit den in Abschnitt 4.2 und 4.3 beschriebenen Transforma-
tionsregeln kdnnen auch Schemata fiir nichtterminierende Pro-

gramme entwickelt und bewiesen werden.

Sei

= M it .
roc p; = await Bi then Ki endwait; Si, giJ

mit 1348 n, wobei die Anweisungen Si paarweise konflikt-

frei seien, Dann gilt die Regel

7 Py N oeee N p. _4

n

Vi, g, 12i4j%n

n: aconflict(S,,5.)A
-conflict(S,, K ;B, 19
1 J J-
pO
wobeil
roc p, = if B1 then Ki' Si; P,
i B, then K ; S ; p_
else abort £fi

Die Korrektheit dieser Regel folgt aus der Transformations-
regel (2) in 4.3.2 und Regel (1a):

T oy W eee Wn, 4

¥Yi,j,15i# jEn: aconflict(S.,S.) A
qconflict(si,rkj;BjJ) 13

Af By then Ky S5 # Py # e N 2, 4
] B thenK ;S ; / py # eeo / p, 4
else abort fi

Transformationsinduktion liefert die Aquivalenz.
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Beispiel: Das Erzeuger-Verbraucher Problem
In /Bauer, Wossner 79/ findet sich ein sequentielles Pro-
gramm fiir das Erzeuger/Verbraucher Problem:
( nat max, nat inventurbestand ):
. P
var nat a := inventurbestand; m
where
proc e =: ra_:=a+1; erzeuge; m, ,
proc v =: Ma := a-1; verbrauche; m; ,
proc m =: if a>O0 then v

a<max then e fi
{ — - -

Zusdtzlich gilt aconflict( erzeuge, verbrauche )} und

~occurs{ a in erzeuge, verbrauche ). Ein UNFOLD fiir e und
v bringt m genau auf die Form von Py in unserer Transfor-
mationsregel. Auch die Anwendbarkeitsbedingungen sind er-

fiillt und wir erhalten:

( nat max, nat inventurbestand ):

rva.r nat a := inventurbestand; ma

where

roc ma =t /J er N/ ve _{,

proc er =: lawait a<maxthen a := a+l endwait;
erzeuge; er 3

proc ve =: r;wait a >0 then a := a-1 endwait;
verbrauche; ve :l_j

Dies zeigt, wie sequentielle,nichtdeterministische Pro-
gramme durch Transformationen in Parallelprogramme ver-
wandelt werden kdnnen, selbst wenn es sich um nicht-

terminierende Programme handelt.
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5.4.3 Petri-Netze als nichtterminierende parallele Pro-
gramme

Ein klassisches Beispiel fiir nichtterminierende Systeme
sind Petrinetze (vgl. /Petri 62/, /Peterson 77/). Wir

wollen hier eime Vorschrift angeben, wie Petrinetze in
nichtterminierende Systeme parallel ablaufender Programme

umgeformt werden kénnen,

Sei Q ein Petrinetz mit Q = ( H, S, A, B), wobei H eine
endliche Menge von Hiirden, S eine dazu disjunkte, endliche Menge
von Stellen sei, und A€HxS, BEfSxH, Ferner sei is eine

Anfangsbelegung der Stellen s€S, is € N,

Fiir jede Hiirde i mit n, Kanten BiQ B, die in i miinden
und m Kanten Aic— A, die von i ausgehen, definieren wir
eine Prozedur:

proc h, =: r:wait sgi)>0 A eee A sx(1i)>0 then

i

co Sctza]iten der Hiix('di ico
(1) i (i) i o
(s 1eeesS 1 ,...,qm ) :=

(sil) 1,...,3(1) 1 q(1)+1,...,q;1)

endwa:.t; h,
-_— J

wobei mit jeder Stelle in S eine Variable von der Art nat
verbunden wird und Bi ={ (1),..., (1)} {1}

A, {i}l{qil),..o. q;;)}

Damit ergibt sich als Programm fiir das Petrinetz Q

‘Tvar nat S_,e..s,var nat sn) := ( i1""’in )s

1

T oy N oeen 4R /4 .

wobei n die Zahl der Stellen und m die Zahl der Hiirden wie-
dergibt.

Man beachte, dal sich damit die Ergebnisse der Theorie der

Petrinetze auf Programme iibertragen lassen.
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Bei dieser Umsetzung von Petrinetzen in parallele Programme
wird von einem streng sequentiellen Schalten der Hiirden aus-
gegangen. Dies kann jedoch nicht voll befriedigen, da ja ge-
rade Petrinetze als Modelle parallel ablaufender Prozesse
Verwendung finden. Deshalb wollen wir nun von dieser '"quasi-
parallelen” Auffassung von Petrinetzen zu einer stirker
parallelen Auffassung iibergehen. Dazu definieren wir fiir

jede Hiirde i:

proc hi =:r-a1t sg )> OA eve A s( )> O then

sil), coe ,s(l)) ( (1) =1, eee ,sﬁl)-l)
i
endwait;
co Schalten der Hiirde i co
await true then
(i (i
(ay ),..., ))'-(q(l) ,...,q;i)
endwait; h!
" 1y

Durch diese Definition bendtigt jedes Schalten einer Hiirde
eine gewisse Zeitspanne. Damit kann das Schalten der Hiirden

in dhnlicher Weise zeitlich beziiglich Anfangs- und Endzeiten
geordnet sein, wie schon durch die Ablaufordnungen in Abschnitt

1,2 beschrieben wird.

Diese Umsetzung von Petrinetzen in parallele Programme ergibt
zwar eine etwas realistischere Darstellung fiir parallel ab-
laufende Prozesse, aber die Komplexitdt der entstehenden
Programme ist auch betridchtlich hdher. Dies wird deutlich,
wenn man die entstehenden Programmsysteme zu transformieren

versucht, oder iiber sie Beweise fithren méchte.
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5.5  Von applikativen zu prozeduralen, parallelen Programmen

Die bisher beschriebenen Transformationsregeln gestatten die
Transformation von applikativen zu applikativen, parallelen
Programmen und die Transformation von prozeduralen zu proze-
duralen,parallelen Programmen. Die Regeln fiir ﬁbergénge von
applikativen zu prozeduralen Programmen induzieren damit
natiirlich auch Transformationsregeln fiir den Ubergang von
applikativen (parallelen) Programmen zu prozeduralen, parallelen
Programmen. Diese Ubergdnge sollen im folgenden genauer unter-

sucht werden.

5451 Zur parallelen Auswertung von Anweisungen

Wie im Kapitel 2 gezeigt wird, erlauben applikative Formu-
lierungen von Algorithmen hdaufig eine weitgehend parallele
Auswertung. Da der ﬁbergang zu prozeduralen Versionen im all-
gemeinen eine Sequentialisierung mit sich bringt, werden die
MBglichkeiten fiir eine parallele Auswertung durch den Ubergang
meistens eingeschrédnkt. Wir wollen das an zwei Beispielen ver-

deutlichen.

Beispiel: Prozedurale Fassung der Funktion op aus Abschnitt 2.2.3

Unter Ausniitzung der Assoziativitdt der Konkatenation & er-
halten wir nach Anwendung der Regel aus /Bauer et al. 784/,

Seite 280, die prozedurale Fassung:

funct op = (sequ a, sequb: length(a) = length(b))sequ:

rTva::' sequ va, var sequ vb, var sequvc) :=( a, b, ());
while -isempty(a) do ( va, vb, vc) := (rest(va), rest( vb),
ve & ( top(va) s top(vb) ))

od;

ve -l

Im Gegensatz zur applikativen Version in 2.2.3 erfolgt die
Verkniipfung der einzelnen Komponenten der Sequenzen a
und b durch die Operation § nun sequentiell. Die durch die
nichtdeterministische Berechnungsregel gegebene Mdglichkeit
der parallelen, komponentenweisen Verkniipfung besteht fiir

die prozedurale Version nicht mehr.
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Beispiel: Prozedurale Fassung der Funktion f aus Abschnitt 2.%.73
Da f von repetitiver Form ist, ist ein Ubergang zu einer pro-

zeduralen Version unmittelbar mdéglich:

funct £ =(m x, n y)r:
7}35 m vx, var n vy) :=( x, y);
while B(vx) do (vx, vy) :=(h(vx), g( vy, vx) ) od;
T(vy) —

In der prozeduralen Version wird die Berechnung von h(vx)
und g(vy,vx) zwar noch parallel ausgefiihrt, sind aber die
Auswertungszeiten der beiden Ausdriicke stark unterschiedlich,
so daB einmal der eine und dann wieder der andere Ausdruck
eine erheblich ldngere Ausfiihrungszeit bendtigen, dann ent-
stehen im Vergleich zur Auswertung in 2.3.3 unter Umstinden

erhebliche, unndtige Wartezeiten.

Beide Beispiele zeigen deutlich die charakteristischen Unter-
schiede in den MGglichkeiten fiir eine parallele Auswertung
zwischen nahe verwandten,applikativen und prozeduralen Versionen

eines Programms.

Bei applikativen Programmen bewirkt die Rekursion einen keller-
artigen Aufbau der einzelnen Inkarnationen. Dadurch existieren
die Argumentwerte der den Inkarnationen entsprechenden Aufrufe
simultan (im Speicher oder in der Berechnung) und kdnnen so fiir
eine parallele Berechnung beniitzt werden. In prozeduralen Ver-
sionen "kollabieren" die Argumentekeller zu Programmvariablen,
die die Argumentwerte im Laufe der Rechnung nacheinander an-
nehmen. Damit ist die Moglichkeit paralleler Auswertung zu-
gunsten einer Optimierung des Speicherplatzbedarfs eingeschrinkt

worden,

In Begriffen der Berechnungsregeln ausgedriickt heifit das:

Der Ubergang von repetitiver Rekursion ("Tail-Recursion")

zu prozeduralen Formulierungen erfordert eine Ein-
schrinkung auf "Innermost"-Berechnungsregeln. Durch die An-
wendung der nichtdeterministischen Berechnungsregel u.U. vor-
vorhandene Moglichkeiten paralleler Auswertung werden be-

schnitten.
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5.5.2 Zur Erhaltung der Parallelitdt bei Ubergédngen

Will man die Moglichkeiten paralleler Auswertung applikativer
Programme beim Ubergang auf prozedurale Programme erhalten, so
muB die "implizite'" Moglichkeit paralleler Auswertung explizit
gemacht werden. Wir wollen dies am zweiten Beispiel des voran-
gegangenen Abschnitts demonstrieren. Die parallele Auswertung
der Funktion f aus Abschnitt 2.3.3 entspricht dem parallelen
Programm pf:

funct pf = {(m x, n ylr:

—
proc pro =: if B(vx) them vx :=h(vx);

send vx on c; pro E;;
proc con=: if B(vz) then vy := g(vy,vz);
receive vz from c; con fi;
(var m vx, var n vy, var m vz) :={ x,y, X);
stream m c;
A7 pro // con _U;
T(vy) -

Die A'quivalenz des Programms pf und des Programms f beweisen
wir durch Transformationen. Dazu geben wir erst eine nichtde-

terministische Einbettung von f an:

funct ndf =(m x, n y, m z, queue q)r:

if B(x) then ndf( h(x), y, z, send( q, h{(x)) )

] ~isempty(q) them ndf( x, g(y,z), next(g), remove(q) )

[ +B(z)A=B{x) then T(y) fi
Es gilt:

f( x, y) = ndf( x, y, x, empty)

Die Korrektheit der Gleichung 1ld8t sich durch Induktion bewei-

sen. Wir beginnen unsere Transformationen mit dem Programm:
/7 pre /) con _f

Die Regeln in Abschnitt 4.3 und 5.1 liefern:
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if B(vx) then vx :=h(vx);
if B(vz) then vy := g(vy,vz);
if true then c := send(c,vx);
#~ pro [/ receive vz from c; con _//

insempty(c) then (c, vz) := ( remove(c), next(c));

/ send vx on ¢; pro / con _J fi
else [/ send vx on c; pro / £i
else -

if B(vz) then vy := g(vy,vz);

if-isempty(c) then (c, vz) := ( remove(c), next(c) ); 7 con _f/

else abort £i
else nop fi fi

Eine Umordnung der Wichter und Vertauschen der Anweisungen er-
gibt:

if B(vx) then (vx,c) := (h(vx),send(c,h(vx)); / pro # con
[ visempty(c) then (vy,vz,c) := (g(vy,vz) ,next(c),remove(c));
/7 pro // con _f
[+B(vx)A~B(vz)then nop
else abort fi

Das entspricht exakt der repetitiven Fassung der Funktion ndf. Da-

mit ist die Aquivalenz von f und pf gezeigt.,

Ist der Beweis der Aquivalenz des parallelen, prozeduralen Pro-
gramms mit der applikativen Version aus Abschnitt 2.3.3 etwas
mithsam, sSo haben wir damit eine allgemeine Transformationsregel
fiir den ﬁbergang von dem applikativen Programmschema zu parallelen,
prozeduralen Programmen. Das applikative Programmschema ist
hiufig anwendbar, da sowohl die Entrekursivierung, die die
Assoziativitdt der primitiven Operationen ausniitzt, als auch
die Entrekursivierung, die die Moglichkeit der Funktionsumkehr
verwendet (fiir beide Fille vgl. /Bauer et al. 78d/, Seite 280),
auf exakt ein solches Programmschema fiihren. In der gleichen
Weise wie eben konnen natiirlich noch weitere Transformations-
regeln fir den Ubergang von applikativen zu parallelen, proze-

duralen Programmen entwickelt werden.
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Teil I1I
Beispiele, abschlieBende Bemerkungen

Im Gegensatz zu den Programmbeispielen in den vorangegangenen Abschnitten,
die hdchstens als Fragmente aus Programmentwicklungen zu bezeichnen sind

und jeweils zur Verdeutlichung bestimmter Aspekte dienen, soll nun an zwei
einfachen Beispielen die Anwenddng der eingefiilhrten, formalen Methoden in
ausflihrlicheren Programmentwickiungen demonstriert werden. Wie das Pro-
gramm am Ende von Abschnitt 2.2.3 zeigt, liefert die parallele Anwendung der
nichtdeterministischen Berechnungsregel schon eine befriedigende, parallele
Auswertung flir gewisse rekursive Funktionen. Treten jedoch bei nichtline-
arer Rekursion wahrend der Abarbeitung der rekursiven Aufrufe gleiche Teil-
ausdrlicke auf, so wird die nichtdeterministische Berechnungsregel ineffizient.
Man kann den liberflissigen Aufwand durch Sequentialisierung vermeiden.

So11 aber die Auswertung parallel vorgenommen werden, um beispielsweise
minimale Rechenzeiten zu erhalten, so wird eine Kommunikation (vgl. dazu
Abschnitt 2.1.2) zwischen den parallel ablaufenden Auswertungen notig.
Wertverlaufsrekursion fithrt dabei auf Grund der auf dem Definitions~
bereich gegebenen 1inearen Ordnung auf gerichtete Kommunikationsbeziehungen.
Dies wird am Beispiel des Interpolationsalgorithmus nach Aitken-Neville
demonstriert, der auf eine Form der Kommunikation liber Kommunikations-
tabellen gebracht wird.

Bei kompiizierten rekursiven Definitionen ist wechselseitige Kommunikation
erforderlich, wie zum Beispiel beim parallelen Durchlaufen von Graphen

zur Ermittlung der von einem Punkt aus erreichbaren Menge von Knoten. Der
Graphdurchlaufaigorithmus wird zu einer Version mit bewachten, kritischen
Bereichen entwickelt.

Nach den Beispielen folgt eine knappe zusammenhdngende Obersicht iiber die

in der Literatur beschriebenen Ansdtze zur Theorie paralleler Programmierung.
Entsprechend den Schwerpunkten der vorliegenden Arbeit wird dabei formalen
Methoden besondere Aufmerksamkeit gewidmet. Dies umfaft - neben den nur
sparlichen Ansdtzen zur abgesicherten Entwicklung paralleler Programme -
Verfahren zur formalen Beschreibung der Semantik von parallelen Sprach-
elementen und Verifikationsmethoden fiir parallele Programme.

Die Arbeit schlieft mit Ausblicken auf offene Fragestellungen und
mogliche zukiinftige Untersuchungen.
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6 Programmentwicklung durch Transformation fiir parallele

Programme

Nun sollen einige parallele Programme mit den in den vorange-

gangenen Abschnitten definierten Hilfsmitteln entwickelt werden.

6.1 Gerichtete Kommunikation - Parallelisierung

In diesem Abschnitt wollen wir uns mit einer Problemstellung
befassen, bei der der FluB der Information zwischen parallel
ablaufenden Programmen gerichtet ist. In diesem Fall ist der
Ubergang von Kommunikationstabellen zu Kommunikationsstrémen
besonders einfach, insbesondere wenn die Eintridge in die

Tabellen genau einmal gelesen werden.

6.1.1 Nichtlineare Rekursion

Wir betrachten ein Schema fiir nichtlineare Rekursion der
Form:

funct £ = (m x)r: if B,(x) then T(x)
] B,(x) then g(£f(h,(x)),f(h,(x)),x) fi

Zur Untersuchung der Aufrufstruktur verwenden wir zusadtz-

lich das adjungierte Schema:

funct af = (m x)set m:

if B, (x). then {x}

H] B,(x) then af(h, (x)) vaf(h,(x)) u{x} fi
Die Funktion af beschreibt die Aufrufstruktur von f und
ist ein Spezialfall das Schemas von f. Die Menge af(x) be=-
zeichnet die Menge der Werte x', fiir die die Werte f£(x')
wihrend der Berechnung von f(x) berechnet werden miissen.
Terminiert der Aufruf f(x), so terminiert auch af(x) und

es gilt x€af(x), aber xfaf(h (x))vaf(h,(x)).

Gilt af(h,(x)) A af(h,(x}) = ¢ fir alle x der Art m, so
werden wihrend der Berechnung von f{(x) keine Werte von
f mehrfach berechnet. Ein Aufruf f(x) kann durch "Call-
in-Parallel” im Sinne der optimalen Parallelitidt und

Zeiteffizienz ausgewertet werden,
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Gilt aber af(hl(x)) n af(hz(x)) £ &, sind sogar relativ
viele Elemente im Durchschnitt beider Mengen, so empfiehlt
es sich, die Werte f(hl(x)) und f(hz(x)) nicht unabhéngig
von einander zu berechnen})Eine Abhilfe verspricht die Ver-
wendung von Wertetabellen. Besonders bei Wertverlaufsrekur-
sion, wie z.B. wenn hl(hl(X)) = hz(x) ist, wie bei der
Fibonacci-Funktion, geniigt hdufig schon ein Tabellenaus-
schnitt fester Lange. Etwas komplizierter wird die Situation,
wenn beispielweise h1(h2(X)) = hz(hl(X)) gilt. Aber auch
in diesen Fdllen kann eine Tabellierung erfolgen und eine
betridchtliche Effizienzverbesserung erreichen. Als Beispiel

betrachten wir das Schema nach Aitken/Neville.

6.1.2 Das Schema nach Aitken/Neville

Eine kurze Programmentwicklung in /Broy 79/ fithrt auf ein

Programm der Form:

funct nev = (rat x, index i, index j)rat:
if j=0 then y[i]
else nev(x,i+1, j-1)+dd{(x,i,i+j)+*

(nev(x,i+1, j-1)-nev(x,i, j-1)) £i

dabei seien y(0),..., y[n]die Stiitzwerte an den Stiitzstellen
x[0] ,..., x[n], die Art index steht fiir nat[O..n) und

die Funktion dd bezeichnet die "dividierten Differenzen"
dd(x,i,k) = (x-x[k])/(x]x]- x[i]).

6.1.3 Parallelisierung

In /Broy 79/ wird aus dem obigen Programm durch Tabellierung
schlieBlich ein sequentielles Programm entwickelt, das auf
einem eindemensionalen Feld als Tabelle der Linge n+1 ar=-
beitet. Wir gehen jedoch zu einem parallelen Programm iiber,

das die einzelnen "Schichten" parallel berechnet.

1
) vgl. Abschnitt 2.1.2 und auch /Bauer, Woéssner 79/
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Wir wiahlen die in Abschnitt 3.2.4 beschriebene Vorgehensweise
und entwickeln zuerst eine Version, die mit Tabellen der Art
table arbeitet, wobei table die durch den abstrakten Typ
TABLE(_I_‘a_t) in Abschnitt 3.2.,1 spezifizierte Art sei. Wir

gehen damit zum Tabellieren von nev liber:

funct tab = (index j)table: enter( vac, 0, j),

funct enter = (table t, index i, index j)table:

if i+j = n then enter( put( t, nev(x, i, j)), i+1, j)

else t fi

Hier sind x und n unterdriickte Parameter. Fiir alle i, j mit
i+j=n gilt:
get( tab(j), i+1 ) = nev( x, i, j).

Nun kdnnen wir zu einer Berechnung mit Hilfe der tabellierten

Werte iibergehen:

funct tab = (index j)table:

if j=0 then enter( vac, 0, 0)

else enter'( tab(j-1), vac, O, j) fi,

funct enter' = (table in,table out,index i,index j)table:

if i+jEn then enter'( in, put( out, get(in,i+2)+dd(x,i,i+j)~
(get(in,i+2)-get(in,i+1)),
i+1l, j)

else out fi

Es gilt:
get( tab(n), 1) = nev( x, O, n)

Wenn wir nur an diesem Wert interessiert sind, wie das bei der

Interpolation im allgemeinen der Fall ist, ergibt mit

funct etab = (table in, nat j: j=tab(j-1) ) table:
if j=n then etab(enter'(in, vac, 0, j), j+1)

else in fi

der Aufruf get{ etab( enter( vac, 0,0),0), 1) das gewiinschte Re-

sultat nev( x, 0, n).
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Die Funktion etab entsteht durch einfache "Funktions-
umkehr" aus der Funktion tab (vgl. /Bauer, Wéssner 79/).

Beide Funktionen etab und enter haben genau die in Abschnitt

3+2.4 beschriebene Form. Die Anwendung der dortigen Regel

liefert:
funct interpol = (rat x)rat:

—
get(out,1)

where

comtable rat in, comtable rat out,

comfunct cotab = (comtable rat in, comtable rat out, nat j):
if j Sn then coarray rat help,
/]~ coen(in,help,0,j) / cotab(help,out, j+1)_/
£i,

comfunct coen = (comtable rat in,comtable rat out,index i,index j):

if i+j %2 n then put get(in,i+2)+dd(x,i,i+j)x
(get(in,i+2)-get(in,i+1)) on out;

coen(in,out,i+1,j)

#/  for i from 0 to n do put y[i]gingd_ V4
cotab(in,out,1) /4

Dabei ist der Aufruf enter(init,0,0) durch eine for-
Wiederholung ausgedriickt worden, weil die Rekursion genau
der definierenden Transformation der for-Wiederholung in
/Bauer et al. 77/ entspricht.,

Ein d&hnliches paralleles Programm l1dB8t sich fiir Kommunikations-
strome entwickeln. Dabei kann man ganz analog zuerst eine Version
herleiten, die mit Objekten der Art queue arbeitet. Dann geht
man zu einer prozeduralen Version und schlieBlich zu einer

Formulierung mit Stromen iiber (vgl. Abschnitt 5.5).
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6.2 Wechselseitige Kommunikation

Wie im vorangegangenen Abschnitt demonstriert wurde, fiihrt die
Parallelisierung von einer durch Wertverlaufsrekursion: definier-
ten Funktion auf gerichtete Kommunikation. Dabei wird die auf
dem Definitionsbereich gegebene lineare Ordnung ausgeniitzt. Nun
betrachten wir ein Beispiel, fiir das eine lineare Ordnung auf
dem Definitionsbereich nicht gegeben ist. Wir werden ein paral-
leles Programm fiir das Durchlaufen eines gerichteten Graphen
entwickeln, das die Menge der von einem gegebenen Knoten aus

erreichbaren Knoten berechnet.

6.2.1 Durchlaufen von Graphen

In /Broy et al. 78a/ wird eine Spezifikation fiir das Problem,
in einem gegebenen Graphen fiir einen Knoten die Menge der er-
reichbaren Knoten zu berechnen, angegeben. Eine rekursive

Losung fiir das Problem stellt die folgende Funktion dar:

funct emb = (node x, set node s)set node
if x€s then s
else \/ emb(y, s u {x}) fi
¥y € neighbours(x)

Dabei bezeichne node die Art der endlichen Menge der Knoten
des gegebenen Graphen und neighbours(x) gebe fiir jeden Knoten
x die Menge seiner benachbarten Knoten wider. Fiir jeden Knoten
z liefert der Aufruf emb(z, #) die Menge der von z aus erreich-

baren Knoten des Graphen.

Wie in /Broy et al. 78a/ demonstriert wird, werden Programme

der obigen Form hdufig auf die Gestalt vernesteter Rekursion
gebracht, d.h. es wird eine Sequentialisierung vorgenommen,

s0 daBl das Durchsuchen des Graphen in einer vorgegebenen
partiellen Ordnung erfolgt. So 1ldBt sich durch entsprechende
Sequentialisierung sowohl "Depth-First-Search” als auch "Breadth-
First-Search" aus ein und demselben rekursiven Programm her-
leiten. Wir wollen jedoch nun ein Programm fiir das parallele

Durchsuchen von Graphen entwickeln.
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Der Einfachheit halber beschridnken wir uns auf Graphen mit ge-
nau zwei ausgehenden Kanten pro Knoten. Fiir einen Knoten x be-
zeichnen 1(x) und r(x) die beiden iiber diese Kanten erreichbaren

Nachbarn von x. Damit erhédlt unser Programm die Form:

funct emb = {node x, set node s)set node:
if x€s then s

else emb(1(x), s u [x) v emb(r(x), s v {x] £fi

Aufler fiir Baume ist diese Funktion hochgradig ineffizient, da
jeder mehrfach von x aus erreichbare Knoten unnétigerweise

tatsdchlich mehrfach aufgesucht wird. Diese Ineffizienz kann
durch eine Sequentialisierung der Funktionsaufrufe vermieden
werden. Dazu verwenden wir die folgende, durch Induktion be-

weisbare Beziehung (vgl. /Broy et al. 78a/):
(i) emb(x,s) v emb(y,s) = emb(x,emb(y,s)).

Die Kommutativitat der Mengenvereinigung ergibt sofort auch:
(ii) "emb{(x,emb(y,s)) = emb(y,emb(x,s)).

Die Gleichung (i) ergibt durch Anwenden auf emb:

funct emb = (node x, set node s)set node:
if x€s then s

else emb(l(x),emb(r(x),sv {x}) f£fi

Diese Version entspricht der "Depth-First-Search"-Strategie.
Zwar werden nun keine Pfade mehrfach durchlaufen, aber die
Sequentialisierung zerstort gleichzeitig die Méglichkeit der
parallelen Auswertung beider Fuktionsaufrufe im Rumpf von emb.
Deshalb wollen wir nun auf die prozedurale Ebene iibergehen
und dort eine parallele Version des Algorithmus entwickeln.
Den ﬁbergang zur prozeduralen Ebene vollziehen wir mit der

Prozedur join:
funct emb = (node x, set node s')set node:
h join = (node x): s := emb(x,s),
var set node s :=s8'; join(x,s); 8

Ein UNFOLD fir emb wund ein Aufbrechen der Aufrufe liefert
fiir die Prozedur join:
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proc join = (node x):
if x€ s then s:=s
else s:=sulx}; s :=emb(l(x),s); s :=emb(xr(x),s) fi
Das Ersetzen von s :=s durch nop und ein FOLD der beiden

letzten Zuweisungen ergeben:

proc join = (pode x):
if x€s then nop

else s:=svufx]; join(l(x)); join(r(x)) £i

Im folgenden Abschnitt gehen wir zu einer parallelen Version

von join iiber.

6.2.2 Paralleles Durchlaufen von Graphen

Die letzte Version von join legt folgende parallele Version

pjoin von join nahe:
proc pjoin = (node x): 7 go(x) _/
where

proc go = (node x):
await x€ s then nop
V x¢s then s:=sulx]D( g0(1(x)) 4/ go(r(x))) endwait

Die Korrektheit diese Ubergangs ergibt sich aus dem folgenden
Lemma.
Lemma: Fiir beliebige Knoten Xyy eee s X des Graphen gilt die

die Transformationsregel:

7 go(x) M eee [ golx) 4

join(xl); ees _join(xn)

Beweis: Durch Induktion iiber a, die Anzahl der Knoten x mit
xf s.

Sei a =0, dann sind beide Anweisungen dquivalent zu nop.
Sei a >0 und die Behauptung richtig fir a~1, Wir fiihren
den TnduktionsschluB durch Induktion iiber n.
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Sei n=1; die Transformationsregel aus Abschnitt 4.4.1 er-
gibt:
7 gol(x) 4

—

if x€ s then nop
[ x¢s then s:=sulx); 7 go(L(xN/ golr(x))_{/ fi

Auf die Parallelanweisung trifft nun die Induktionsvoraus-

setzung fiir a zu und wir erhalten:

if x€ s then nop

| x¢s then s:=sulxl; Jjoin(1(x}); join(r(x)) fi
Sei n >1 und die Behauptung richtig fir n-1. Nach der
Regel aus Abschnitt 4.4.1 erhidlt man fiir

I_SO(xI) W oeee N golx)) /4

den bewachten Ausdruck:

if x, €s then l’go(xa) W oeee H gé(xn) /4
0 x, €= then s:=sulx }
7 go(1(x,)) / golr(xy)) // golxy) /f wee // golx ) J

i x €s then I—go(xl) N oeee V go(xn_l) /4
0 x,¢s then s:=s U{xn];

7 golx) # oo / golx ) # go(lix N/ golrix ) 4/
£i
Fir x, €s ist join(xi) dquivalent zu nop und die In-
duktionsvoraussetzung fiir n liefert die Behauptung, da
Aufrufe join(xi) und join(xj) miteinander vertauschbar

sind, wie sofort aus (ii) im vorangegangenen Abschnitt
folgt.

Fiir xids gilt fir die Parallelanweisung die Induktions-
voraussetung fiir a. Die Vertauschbarkeit von Aufrufen von

join erlaubt es, die Alternative auf die Form zu bringen:

s :=suix]; join(l{xy); join(r(x;));

join(xl); ven } ;join(xi_i)'; join(xi+1); ese } join(xn)
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Nun ist ein FOLD fiir join méglich. Die Vertauschbarkeit
von Aufrufen von join liefert die gewiinschte Form. Damit

ist der Beweis der Korrektheit der Regel abgeschlossen. [J

Aus der parallelen Version von join 1lassen sich weitere

Versionen ableiten.

6.2.3 Paralleles Durchlaufen mit fest vorgegebener Prozessor-

anzahl

Haben wir nur eine fest vorgegebene Anzahl von Prozessoren
zur Verfiigung, so konnen auch Programme fiir das Durchlaufen
von Graphen entwickelt werden, die auf einer fest vorgegeben
Anzahl von Prozessoren ablaufen., Sind beispielsweise nur

zwei Prozessoren vorhanden, so kann join(x) durch

if x€ s then nop
else s:=1{xt us; /7 do(2(x)) / dol(r(x)) _/ fi

ersetzt werden, wobei

proc do = ( node x ):
await x€ s then nop
v x¢s then s := {x} us D do(l(x)); do(r(x))‘ﬁ._

Die Korrektheit dieses Ubergangs 1iBt sich wieder durch
Induktion beweisen, indem man zeigt, dafl die obige Version
ein "Abkdmmling" der parallelen Version in Abschnitt 6.2.2

iste.



-146-

7 Historische Entwicklungen und abschlieflende Bemerkungen

Ergdnzend zu den Literaturhinweisen in den vorangegangenen Ab-
schnitten soll nun ein knapper Uberblick iiber die in der Lite-
ratur zu findenden Ansédtze zu einer Theorie der parallelen
Programmierung gegeben werden. Abschliefend werden offene
Fragestellungen und Ziele méglicher, zukiinftiger Untersuchungen

kurz angesprochen werden.

7.1 Historischer Uberblick

Neben einem kurzen Uberblick iiber die Entwicklungen auf dem
Gebiet der Sprachelemente fiir die parallele Programmierung
sollen insbesondere die Ansdtze zur formalen Beschreibung der
Semantik und zur Verifikation paralleler Programme kurz er-
wihnt werden. Die aufgefiihrten Literaturzitate kdnnen keiner-

lei Anspruch auf Vollstidndigkeit erheben.

7.1.1 Sprachelemente fiir die parallele Programmierung

Urspriinglich waren Sprachelemente fiir die parallele Programmier-
ung ausschlieflich durch die in den Maschinen, der "Hardware",
vorgegebenen Strukturen gepridgt. So wurden die ersten Kommuni-
kationsmechanismen zur Koordination paralleler Prozesse iiber
den Begriff des gemeinsamen Speichers ("Common Store!) einge-
fihrt (vgl. /Dijkstra 65/). Spater wurde dieser Ansatz zu

einem fiir die Koordination spezifischen Sprachelement, den

Semaphoren (vgl. /Dijkstra 68/), weiterentwickelt.

Dieses Sprachelement wurde in /Hoare 71/ zu "Conditional
Critical Regions" verallgemeinert. Neben diesem Konzept

zur dezentralisierten Koordination und Synchronisation, ent-
stand das Monitorkonzept (vgl. /Hoare 74/) fir die zentrali-

sierte Koordination.

ﬁberhaupt stehen Fragen der Synchronisation schon deshalbi)
im Mittelpunkt der Interesses (vgl. /Brinch Hansen, Stauns-
trup 78/), weil der synchronisierte Zugriff auf gemeinsame

Speicherabschnitte oder Programmvariable als das wesentliche

Kommunikationsmittel erscheint.

1) neben Problemen der Betriebsmittelvergabe
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So nehmen Probleme des koordinierten Lesen und Schreibens auf
gemeinsamen Speicherabschnitten einen breiten Raum in der ein-

schlagigen Literatur ein (vgl. /Courtois et al. 71/).

Um eine Reduzierung des Synchronisationsaufwands bemiihen sich
/Sintzoff, van Lamsweerde 75/ und /Sintzoff 79/, indem sie je-
de gemeisame Variable genau einem Prozefl zuordnen, der dann
diese Programmvariable &ndern darf, wdhrend die iibrigen Pro-

zesse nur lesend auf diese Variable zugreifen diirfen.

In /Lamport 77a/ wird véllig auf die Koordination von Lese-
und Schreibzugriffen verzichtet, Stattdessen wird durch ent-
sprechende Abfragen die Konsistenz der gelesenen Werte getes-

tet und gegebenenfalls wird die Leseaktion wiederholt,

Andere Ansédtze befassen sich mit Transitionssystemen, bei
denen in jedem Zustand eine festgelegte Menge von Ubergidngen
méglich ist, aus denen dann einer oder mehrere konfliktfreie
in nichtdeterministischer Weise ausgewdhlt werden (vgl.
/Keller 75/, /Mayr 78/). Solche Systeme kdnnen in gewisser
Weise als Verallgemeinerungen von Petrinetzen (vgl. /Petri 62/,
/Peterson 77/) aufgefaft werden. Eine andere Erweiterung des
Ansatzes der Petrinetzen ersetzt die Belegungen ("Steine",
"Token") durch Werte oder Objekte, also durch Nachrichten,

die durch die Transitionen iibertragen werden (vgl. dazu

/Yoeli 79/).

Solche Systeme von kommunizierenden Prozessen, die iiber
keinerlei gemeinsame Variable verfiigen, werden auch in
/Hoare 78/ und /Brinch Hansen 78/ beschrieben. Allerdings

gsind die einzelnen Prozesse dabei rein prozedural.

Die mit dem Konzept der Programmvariablen verbundenen Schwie-
rigkeiten fiihrten auch zu Versuchen einen applikativen Stil
fiir die parallele Programmierung zu entwickeln. Die '"Data

Flow Programming Languages" (vgl. /Kosinski 73/) kdnnen in
gewisser Weise als ein Schritt in diese Richtung angesehen wer-
den. In /Kessel 77/ werden gerade die "Kommunikationsmodule"
iiber lokale Variable erklirt. Ein weit entwickelter Ansatz

findet sich in /Friedman, Wise 76a, 78a, 78b/.
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7.1.2 Formale Beschreibungen der Semantik

Bereitet schon die formale Beschreibung sequentieller, im-
perativer Programmiersprachen grofle Schwierigkeiten, so
daB es beispielweise ein Jahrzehnt gedauert hat, bis Spra-
chen wie ALGOL 60 einigermaBen vollstindig formal beschrie-
ben waren, so vervielfachen sich die Probleme bei den Ab-
ldufen paralleler Programme. Nichtdeterminismus, Synchro-
nisationsprobleme und die prazise Definition paralleler
Ausfiihrung bereiten bei Ansdtzen mit denotationeller Se-
mantik grofle Schwierigkeiten, nicht zuletzt, weil die
parallele Ausfiihrung von Programmen in gewisser Weise

eher durch eine operative, als durch eine mathematische

Semantik beschrieben werden kann.

Die unterschiedlichsten Sprachelemente, die von den ver-
schiedensten Seiten fiir die parallele Programmierung vor-
geschlagen wurden, wurden in den seltensten Fdllen von
halbwegs formalen Semantikbeschreibungen begleitet, obwohl
gerade solche Sprachelemente leicht falsch verstanden werden
konnen. Filir neu entwickelte Sprachen wie z.B. die ADA~Sprache
GREEN, die vom amerikanischen Verteidigungsministerium in
Auftrag gegeben wurde, konnten gerade die Elemente fiir
parallele Programme nicht formal beschrieben werden. So
heiflt es in der Einleitung zur formalen Beschreibung von
GREEN (vgl. /GREEN 79/, Seite 1-2): '
"However, the State of the Art in formal semantics does not
allow (as of Spring 1979), in the opinion of the authors,
to give a mathematically meaningful semantics for

parallelism ... "

Ein Ansatz zur formalen Beschreibung der in /Hoare 78/ vor-
geschlagenen Sprachelemente findet sich in /Francez et al., 78/.
Ebenso existieren Versuche (vgl. /Raulefs 79/) die Semantik
von Actors (vgl. /Hewitt, Baker 78/) formal zu beschreiben.



-149-

Ein weit fortgeschrittener Amsatz wird in /Lauer, Campbell 75/
beschrieben. Hier wird, ausgehend von "Pathexpressions" (vgl.
/Campbell, Habermann 74/), mit Hilfe von Petrinetzen die
Bedeutung solcher "Pathexpressions" formalisiert. Eine
Variante dazu enthdlt /Robert, Verjus 77/, wobei dort mit
jeder Prozedur gewisse "Statuszihler" verkniipft werden, mit
deren Hilfe dann Synchronisationsprédikate angegeben werden
konnen. Beide Ansdtze sind jedoch stark auf das Synchroni-

sationsproblem ausgerichtet.

Anstrengungen, die theoretischen Grundlagen paralleler Pro-
gramme zu durchleuchten, stiitzen sich im allgemeinen auf
Arbeiten iiber Nichtdeterminismus. Zur Ausdehnung der Metho-
den denotationeller Semantik ist es insbesondere notwen~

dig ein mathematisches Modell zur Darstellung der Prozesse

als Objekte anzugeben. Ein auf ein solches Modell ausge-
richteter Ansatz enthalten die Arbeiten von /Milner 73/ und
/Milne, Milner 77/. Versuche, die Methoden der denotationellen
Semantik auf parallele Sprachelelmente zu erweitern, finden

sich in /Keller 78/ und /Plotkin 79/.

7«1.3 Verifikationsmethoden

Ein anderer Bereich, dem erstaunlicherweise mehr Aufmerk-
samkeit zuteil wurde als Methoden zur formal ahgesicherten
Konstruktion paralleler Programme, handelt von Verifikations~
methoden. Friih wurde die Notwendigkeit solcher Methoden auf
Grund der "Nichtreproduzierbarkeit" von Fehlern beim Testen
als besonders dringlich bezeichnet. Ein erster Vorschlag

in dieser Richtung findet sich in /Ashcroft, Manna 71/, wo
Programme durch Flquiagfamme beschrieben werden. In /Levitt 72/
werden fiir parallele Programme mit Semaphoren und P- und V-
Operationen Beweismethoden beschrieben. In /Clint 73/ werden
Verfikationsmethoden fiir Coroutinen angegeben. Die Reduktions-
methode in /Lipton 75/ versucht immer grifere Teile des Pro-
gramms als unteilbare Aktionen zu betrachten, und somit die
kombinatorische Komplexitat der zeitlichen Verschridnkung fiir

Beweise zu reduzieren.
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Maschinenorientiert ausgedriickt besitzen parallele Programme
nicht nur einen Kontrollzustand (oder Befehlszihler) sondern
einen Vektor von Kontrollzustinden. Eine Zusicherung im Sinn
von Floyd oder Hoare bezieht sich in einem sequentiellen Pro-
gramm immer auf den "Kontrollzustand", der der Aufschreibung
der Zusicherung im Programm entspricht. Diese einfache Be-
ziehung ist bei parallelen Programmen nicht méglich. Abhilfe
ergibt eine pauschale Einfiibhrung eines Vektors von Kontroll-
zihlern, iiber die die Zustidnde der ibrigen parallelen Pro-
zesse in der Belegungen der Programmvariable sichtbar und

damit durch Zusicherungen ansprechbar werden.

In /Owicki 75/, /Howard 76/ und /Gries 76/ werden statt der
Einfiihrung eines Vektors von Kontrollzdhlern Hilfsvariable
eingefiihrt, die jeweils dem Programmsystem so angepaBt wer-
den kdnnen, daB die Informationen iiber die Kontrollzustinde
der ibrigen Prozesse, die fiir die Zusicherungen von Bedeu-
tung sind, durch die Werte der Hilfvariablen erkennbar

sind.

Auch durch graphentheoretische Methoden beschriebene Pro-
gramme (Petrinetze) lassen sich mit Hilfe von Zusicherungen
beweisen ("Placeassertions" in /Keller 76/). Eine stark auf
Invarianten abgestiitzte Methode enthidlt /Ashcroft 75/.

In /Flon, Suzuki 78, 78a/ wird die Methode der schwichsten
Vorbedingungen nach /Dijkstra 76/ auf gewisse parallele
Sprachelemente iibertragen. Eine ausfiihrliche Darstellung und
Diskussion von Verifikationsmethoden fiir parallele Programme
enthdlt /Lamport 77b/.
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72 _Offene Probleme, mégliche, zukiinftige Untersuchungen

Die vorliegende Arbeit versteht sich als der Versuch, die Kon-
zepte und Begriffe der parallelen Programmierung im Rahmen einer
im Prinzip sequentiellen Programmiersprache systematisch zu ent-
wickeln, formal zu beschreiben und dabei Methoden fiir die abge-
sicherte Entwicklung paralleler Programme aufzuzeigen.

Inwieweit die in dieser Arbeit vorgestellten Ansédtze den Er-
fordernissen der Praxis gerecht werden kdnnen, kann sicherlich
erst nach einer grdfBeren Zahl von Anwendungen entschieden wer-
den. Von solchen Anwendungen ist auch eine Weiterentwicklung der
Konzepte durch die zu erwartende Riickkoppelung zu erhoffen. Da-
bei stellt insbesondere die Behandlung von Programmsystemen mit
einer hohen Zahl von parallel ablaufenden Komponenten eine Heraus-
forderung an die Anwendbarkeit der Methoden dar. Gerade hier

kann die Unterstiitzung durch ein Transformationssystem, wie es

im Rahmen des Projekts CIP an der Technischen Universitidt Miin-

chen entwickelt wird, sich als auBerordentlich hilfreich er-
weisen.

Ein weiterer Punkt, der in dieser Arbeit nicht behandelt werden
konnte, betrifft die simultane Benutzbarkeit grofier Datenstruk-
turen (vgl. /Bayer, Schkolnick 77/ und /Ramsperger 77/).

Die Ausdehnung der in dieser Arbeit vorgeschlageneh Methoden
auf solche Datenstrukturen stellt ebenfalls ein offenes Problem

dar.

Als Ausgangspunkt fiir abgesicherte Programmentwicklungen sind
formale Spezifikationen von zentralem Interesse (vgl. /Broy et
al. 78a/). Bei Programmen, die eine bestimmte (mathematische)
Funktion berechnen, kann von herkdmmlichen Spezifikationen iiber
sequentielle Programmversionen zu parallelen Programmen iiberge=-
gangen werden (vgl. dazu Kapitel 6). Auch fiir "interaktive"
Systeme ist ein ﬁbergang_von einer sequentiellen Version zu
Systemen paralleler Programme oft mdglich (vgl. Abschnitt
5.4.2). Die Spezifikation grofier, interaktiver Programmsys-

teme stellt dabei jedoch noch ein Problem dar.
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