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Résumé

La construction méthodique d’algorithmes répartis est un élément fondamental de la
maitrise du parallélisme; les algorithmes de controle en constituent une classe impor-
tante, par le role qu’ils sont amenés i jouer dans les systemes répartis. Ces algorithmes
reposent souvent sur ’évaluation d’un prédicat global, qui ne peut étre mise en ceuvre
que de maniére non simultanée et retardée. Aprés avoir défini formellement ce type
d’évaluation, cet article présente une construction méthodique d’un algorithme réparti
de détection de la terminaison (il s’agit 13 d’un des paradigmes de P’observation dans
un contexte réparti). Cette construction est obtenue par étapes successives, chacune
de ces étapes constituant un pas de dérivation. L’approche suivie ici constitue donc
un pas vers l'extension au contexte réparti d’une méthode analogue & celle proposée
par Gries dans le contexte séquentiel pour la dérivation de programmes.

Derivation of a Distributed Algorithm
to detect termination of Distributed Application
Abstract
Methodological design of distributed algorithms is of major concern to master par-
allelism. Distributed control algorithms constitute an important class, due to their
role in distributed systems. These algorithms lie often on a global predicate whose
evaluation cannot be done instantaneously and concurrently on every site. First, a
formal definition of such e¢valuations is given, then applied to the miethodical design
of a distributed termination detection algorithm (this problem is a paradigm for ob-
servation in a distributed context). The design is performed through a sequence of

steps, constituting a derivation. The approach taken here is similar to the one given
by Gries in a sequcntial context.

1 Introduction

Parmi les algorithmes de contrdle des systemes paralléles il est habituel de distinguer ceux
réalisant un service offert & une application de ceux qui réalisent une observation de cette” -~
application. L’exclusion mutuelle et la détection de la terminaison sont deux exemples
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relevant respectivement de ces deux classes. De nombreux algorithmes ont été proposés
pour résoudre ces problémes dans un contexte de parallélisme & mémoire répartie (voir
[19] pour I’exclusion mutuelle et (7, 8, 21, 12, 17] pour la terminaison). Ces algorithmes
se distinguent par les propriétés qu’ils supposent sur les processus en jeu, la structure et
le comportement des canaux de communication, etc. A coté de (et grace a) ces solutions
particuliéres un certain nombre de blocs de construction de base (building blocks,[9]) et
de structures de contrdle réparti ont été proposés: les parcours de réseaux [6, 13, 23], les
itérations réparties que sont les phases [1] et les vagues [22, 23, 15], ainsi que des outils
algorithmiques pour le calcul réparti (jeton [16, 4], marqueurs {18, 3, 11], utilisation de
nombres premiers [20]). Il importe donc de savoir composer les éléments de base qui se
dégagent de facon a offrir des solutions méthodiques aux problémes posés {2, 5. Ceci
nécessite un important effort méthodologique dans lequel la dérivation joue un role clef.
C’est dans cet état d’esprit que se situe cet article, avec comme objet d’étude la détection
répartie de la terminaison d’une application répartie. Il s’agit d’un pas dans le sens de
la dérivation d’algorithme au sens de Gries {10], mais ici réalisé¢ dans un contexte de
répartition.

L’article s’articule autour de deux parties: dans la premiére (§2), le modéle de calcul
est présenté, et le probléeme de la détection répartie de la terminaison est défini formelle-
ment; les difficultés spécifiques & I’évaluation dans un contexte distribué conduisent a don-
ner une spécification formelle des évaluations non simultanées retardées. Dans la seconde
(83) la solution est dérivée par une technique d’enrichissements successifs de ’ensemble
des événements, du contexte et des régles de comportement; ces enrichissements integrent
des techniques et outils déja connus (acquittements, vagues et train de vagues) ou plus
nouveaux (vague et train de vagues avec contrainte, modéles d’évaluation du §2). Enfin,
un exemple de mise en ceuvre est proposé, et une expression dans un formalisme a la
CSP (mais avec communications asynchrones) est donné en annexe.

2 Le probléeme de la détection de la terminaison

2.1 Modele de calcul

L’application dont on veut détecter la terminaison (encore appelée calcul sous-jacent) est
composée de n processus Py, Py, ..., P;, ne pouvant communiquer entre eux qu’a laide
de messages via des canaux de communication. Les canaux sont logiquement orientés, et
physiquement bi-directionnels. Le graphe orienté G = (X,T) qui modélise ’application
est supposé fortement connexe. Les canaux sont supposés fiables, nous préciserons la
notion de fiabilité plus loin.

Afin d’observer le comportement de I’application, & chaque processus P; est associé
un processus observateur (ou contréleur) Cj, capable de capter immédiatement certains
états de P; et d’observer certains événements produits par P;. Ces controleurs peuvent
aussi communiquer entre eux, & I'aide de messages - dits messages de contréle - via le
méme réseau de communication que le calcul sous-jacent [2]. L’ensemble des controleurs
définit un algorithme de contrile.

Les événements du calcul sous-jacent, produits par un processus P; et observables par
C:, sont de trois types (tous les messages sont supposés distincts):
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e émission d’un message m sur un canal ¢;; (reliant P; & P;), noté Ej;(m)
e réception d’un message m sur un canal ¢;;, noté Rji(m)
e événement interne de P;, noté I

Une exécution d’un algorithme définit une séquence d’états de cet algorithme. A toute
exécution du calcul sous-jacent, observée par les contréleurs, correspond une exécution
de lalgorithme de controle, et donc une séquence d’états de cet algorithme: so < 51 <
...< 85 < ... Lorqu’un événement e, produit ou observable par C;, a lieu-dans un état
sk, Détat suivant est si41. Nous supposerons que deux événements distincts ne sont pas
simultanés, si bien que I’on peut parler de séquence événement-état s < e < s <e <
s" < ... Un événement e ne peut se produire dans un état s que si un prédicat pré(e)
(précondition) est vérifié dans P’état s (noté pré(e)[s]); on dira encore que e est possible
dans I'état s. Lorsque le prédicat pré(e) reste vrai tant que e n’a pas eu lieu, on dira
que e est continuement possible & partir de s. Si e se produit dans s, alors un prédicat
post(e) (postcondition) est vérifié sur I’état suivant s. Cette implication (appelée'régle de
comportement) sera notée de fagon classique {pré(e)}e{post(e)}. Enfin, nous supposerons
que la sémantique d’exécution du calcul sous-jacent, comme de l’algorithme de contréle
est vivace, non-déterministe et équitable(5]:

e lorsqu’au moins un événement est possible dans un état s, 'un de ces événements
a lieu (vivacité), et 'un quelconque (non-déterminisme) .

e lorsqu’un événement est continuement possible a partir de s, il aura lieu aprés un
nombre fini de changements d’états (€équité) ’

Il en résulte qu'un algorithune est terminé dans un état s si, et seulement si, aucun
événement de I’algorithme n’est possible dans Pétat s. Enfin nous dirons qu’un événement
a impliqgue un événement b si occurence de a est nécessairement suivie de ’occurrence
de b aprés un nombre fini de changements d’états (a = b).

’

2.2 Comportement de I’application et de son contrdle

Dans tout état du calcul sous-jacent, chaque processus P; est actif ou passif; ce statut est
observable par le controleur associé Cj, qui le capte dans une variable état;. De méme, un
canal ¢;; peut étre vide ou non vide (il est vide dans un état s lorsque tous les messages

. émis par P; sur ¢;; avant cet état ont été requs par P; avant cet état). Toutefois, aucun des

deux processus C; ou Cj ne peut capter immédiatement ce statut; I'observation partielle
de c;; est donc exercée via deux variables: sent;;, variable de Cj, représente [’histoire du
canal en émission; c’est I’ensemble de tous les messages émis sur ¢;; depuis le début du
calcul sous-jacent; de maniére analogue, rec;j, -variable de Cj, est I’histoire du canal en
réception. Le canal est vide lorsque sent;; = reci;. '

Les événements observables produits par un processus P; définissent des événements
de Cj; les régles de comportement du calcul sous-jacent, relatives & ces événements ob-
servables, deviennent donc des régles de comportement de I'algorithme de contréle. Ce
sont (regles 1) :



(E) {etat; = actif Am & sent;} E;j(m) {etat; = actif Am € senti; Am & rec;j}
(R) {m € sentj; Am & rec;s}  Rji(m) {etat; = actif Am € sentj; Am € rec;i}
(I) {etat; = actif} I {etat; = actif V etat; = passif}

Nous pouvons définir la fiabilité d’un canal: ¢;; est fiable si, et seulement si, Vin le
prédicat m € sent;; est stable (pas de perte) et le prédicat m & rec;; est vrai tant que
’événement R;j(m) n’a pas eu lieu (pas de création spontanée ou de duplication). Il en
résulte que, si les canaux sont fiables et si I’exécution est équitable, toute émission de
message implique la réception correspondante.

Le calcul sous-jacent est dit terminé lorque tous les processus P; sont passifs et tous
les canaux sont vides. En effet, si le prédicat

terminé = /\ (etat; = passif) A /\ (sent;; = recij)
i€X (i,j)er
est vérifié¢ dans un état s, aucun événement observable n’est possible. Dans ce qui suit,
nous utiliserons les notations suivantes :

passif; = (etat; = passif) , vide;; = (sent;; = recij)

2.3 Détection de la terminaison

Détecter la terminaison d’une application répartie consiste & détecter un état s dans
lequel le prédicat terminé est vrai. La difficulté de cette détection tient au caractére
asynchrone et réparti du calcul sous- jacent {3, 4]

1. ni C; ni C; ne peuvent évaluer instantanément - c’est-a-dire dans un état donné -
le prédicat vide;;

2. aucun des C; ne peut évaluer simultanément, c’est-a-dire dans un meéme état s,
P’ensemble des prédicats passif; et vide;;

La premiére difficulté peut étre levée si I'on considére un prédicat a_vide;, évaluable
instantanément par C;. tel que, dans tout état s de P’algorithme de controle:

a_vide;(s) = /\ vide;j[s]
Jerw)
Si on pose a_terminé = \;cy passifi Aa-vide; on aura, dans tout état s, a_terminé[s] =
terminé|s].

Pour circonvenir la deuxiéme difficulté, il faut considérer une évaluation non-simultanée
retardée (EVNSR) de a_terminé; soit P = f(Ry, Ra,..., Rn) un prédicat tel que R; est
un prédicat évaluable instantanément par C;. Une évaluation no+ simultanée de P est
une évaluation f(R;[s(V)], ..., Ra[s)]), ot s() désigne D’état dans lequel C; évalue R;.
Cette évaluation est retardée si son résultat est connu d’au moins un processus C; lorsque

Palgorithme de contréle est dans un état s > max(s(?), ... s(™). Une telle évaluation sera
notée

Pl s 8]



Une EVNSR de P sera dite sire par rapport a.un prédicat T'sion a :

Plstt), ... s | s] = T[s]
De maniére analogue, P sera dit vivace par rapport a T si
T(s] = 3(sY, .. ., 80 ') avec

(s < min(s'V, .. LsM) < max(s(l), co, sty < s') /\'P[s(l), s8]
Le probléeme de la détection de la terminaison consiste donc a:
1. déterminer, pour chaque 7, un prédicat a.vide;
2. déterminer un prédicat P vivace par rapport a terminé

3. donner un procédé d’évaluation non simultanée retardée de P, siire par rapport a
a-termingé.

3 L’algorithme de détection de la terminaison

3.1 Les prédicats a_vide;

La définition de ces prédicats repose sur D’existence d’un protocole permettant a C;
d’apprendre (avec retard) que les messages émis par P; ont été requs. Un tel protocole
définit de nouveaux événements de I’algorithme de contrdle: ack;;(m) = (C; apprend que
le message m émis par P; vers Pj a été regu). Le contexte local de C; peut alors étre
enrichi avec la variable S;: ensemble de messages, tel que, dans tout état, S; contient
’ensemble des messages émis par P; pour lesquels C; n’a pas encore appris qu'ils ont été
recus; les régles de comportement de I’algorithme de contréle deviennent alors (régles 2):

(E) {etat; = actif Am & sent;; Am & Si}
E;;(m)
{etat; = actif Am € sent;; Am & recij Am € Si}
(R) inchangé
(I)- inchangé
(A) {m € recj; Am € S;} ackji(m) {m E reciiAm ¢ Si}

Si les canaux sont fiables et exécution équitable, alors toute émission implique I’acquittement
correspondant.

On définit alors a-vide; = (S; = 0)
Proposition 3.1

Vs : a-vide;[s]= /\ vide;;s]
JEr()
‘Démonstration. Soit m émis sur c;; avant I’état s. D’apreés la régle (E), une postcondi-
tion de E;j(m) est m € S;. Dans Pétat s, on a S; = O donc, dans un état s < sily aeu
un événement e tel que {m € S;}e{m & S;}; e est donc I’événement ack;i(m). D’aprés
la régle (A), m € rec;; est vérifié dans s, et ce prédicat est une postcondition de R;;(m)
(régle (R)), d’ol : Rij(m) a eu lieu dans un état < s < sO



Exemple de protocole: acquittement des messages. Pour chaque i, I'ensemble
Si est percu via une variable entiére nack; = card(S;). L’événement. ack;i(m) est la
réception d’un message d’acquittement ack(m) envoyé par P; a P; lorsque m est regu.
Le protocole est alors défini par les régles de comportement suivantes (regles 2°):

(E) {etat; = actif Am & sent;; /\naclc.-A: aAa >0}
Eyj(m) . . :
{etat; = actif A m € sent;; Am € recij Anack; = a + 1}
(R) {m € sent;; Am ¢ rec;; A ack(m) ¢ sent,; }
R;i;(m)
{etat; = actif Am € sentj; Am € recj; A ack(m) € sent;; Aack(m) ¢ reci; }
(I) inchangé
(A) {m € rec;; Aack(m) € sentj; A ack(m) & recj; A nack; = a A a > 0}
ackji(nz)
{m € recji A ack(m) € sent;; A ack(m) € rec;; A nack; = o — 1}

Il est facile de voir que cé protocole satisfait bien les spécifications, et que la relation
nack; = card(S;) est invariante, donc : a_vide; < nack; = 0.

3.2 Le prédicat P
Une premiére idée serait de considérer le prédicat
aterminé = /\ (passtfi A a_vide;)
tEX
car chaque processus C; peut évaluer immédiatement le terme qui le concerne. Mais la

sureté d’une EVNSR dépend du comportement du calcul sous-jacent, comme le montre
le contre-exemple suivant, mettant en jeu deux processus:

s(1) s(2) S
. passf Ry gy
1 Terredman RS tEa e aenanaRRet
a}vide(l)
a vide(2)
2 actf E, (m) & passif

On a: (passify Aa.vide,)[s\V)], (passifa Aavide;)[s(?)] d’ott aterminé[st!), s'2) | s] mais
par contre, —~terminé[s]. Cette absence de siireté provient du fait que P; n’est pas resté
continuement passif entre les états s\!) et s. Ceci suggére donc de renforcer (comme dans
(10, 5]) le prédicat a-terminé de la maniére suivante: soit s un état de D’algorithme de
contrdle. On définit le prédicat cpi(s), évaluable par Cj, tel que, dans un état s:
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cpi(s)ls] = (s < s) A (s < 0 < s = passifi[o])

autrement dit, P; est resté continuement passif entre les états s et s. Puis on considére

b.terminé(s] = /\ (3s') (cp;(g(‘))[s] A a_vide[g(i)])
ieX
autrement dit: b_terminé[s] est vrai si, et seulement si, pour tout 4, il existe un état st
antérieur a s tel que P; soit resté continuement passif entre s() et s, et dans I’état s1¥)
tous les canaux étaient vides.
Lemme 3.1. Pour tout état s: bterminé[s] = terminé[s]
Démonstration. On a déja, d’aprés la proposition 3.1:

a_vide;[s)] = /\ vide;;[sV)
JErQ)

Ensuite, par définition des cp,-(g‘("))[s]:
Vi (s < s) A passifi[s)

D’autre part, comme (st¥) < ¢ < s) => passif;[o], la régle de comportement (E) montre
qu’aucune émission n’a eu lieu sur les canaux ¢;; dans les états o tels que s < o < s,
et donc:

vide;; [s1] = vide;; (3] d’otr /\ passif; A /\ vide;j | [s]
ieX . (i,j)er
O
Proposition 3.2. Toute EVNSR bterminé[sV), ..., s(") | 5] avec

max(st, .., s™) < min(s?, ..., sM) < s

est sure par rapport a termin€.

Démonstration. Soit s un état tel que max(s'!),...,s®)) < s < min(s\!),. L, sy,
D’apres la définition de ¢p, on a Vi cp; (s%N)[s] et donc, d’aprés le lemme 3.1, terminéls].
Comme s < s on a aussi terminé[s]0

Proposition 3.3. b_terminé est totalement correct par rapport a terminé.
Démonstration. Soit s un état tel que terminé[s], donc:

/\passifi/\ /\ vide;; | [s]

ieX tij)er

D’aprés les régles de comportement (E), (R), (I), aucun événement de type émission,
réception ou interne du calcul sous-jacent ne peut avoir lieu dans les états ultérieurs a s,
en particulier:

(1) (s <8 <5) = epi(s')[3]



[M]

D’autre part, envisageons deux cas quant a la situation des canaux par rapport au pro-
tocole d’acquittement:

1°° cas: A\ x a-vide;[s]. Alors, aucun événement de 'algorithme de controle ne peut plus
avoir lieu aprés s, qui est donc le dernier état. En prenant Vi ;s = son a:

/\ cpi(s)[s] A a-vide;[s] soit btermine[s]

ieX
2%me cas: ~ A\ x a-vide;[s] Considérons alors un 1 tel que —a_vide;[s], et (m € Si)[s].
D’apres la régle (E), il existe j € T'(i) et un événement E;;(m) antérieur & P'état s. Puisque
terminé[s] = (sent;; = recij)[s], la précondition de la réceptionR;j(m) correspondante
n’est pas vérifiée dans I'état s, et donc cet événement a lieu dans un état s'{m) > s. Il
existe donc un état s”(m) > s'(m) dans lequel Pévénement ack;i(m) a lieu et, d’aprés la
régle (A), dans tout état > s”(m) on am ¢ ;. Si on prend

vi: s = max (s”(m)) on a: a_vide;[s']

(meS,)s]

De plus, (Si # 0)[s] et donc s\ > 5. D’aprés (1), dans I’état 5 = max(s), ..., ')
Vi: cpi(sU)[3] d’ou

/\ (35 epi(st)[5) A a—vide; [s\)]
ieX

d’ou bterminé(s)0

Exemple de protocole d’évaluation des prédicats cp. L’évaluation d’un prédicat
cpi(s) débute dans I’état s. Nous désignerons par deb_obs; un tel événement; il a lieu dans
’état s. Une variable booléenne de Cj: flag;, permet d’enregistrer la valeur du prédicat
cpi(s). Les régles de comportement deviennent alors (régles 3):

(E) identique aux régles 2

(R) {précond. id. aux régles 2} Rj;(m) {postcond. des régles 2 A-flag:}

(I} identique aux régles 2 !

(A) identique aux régles 2 .
(D) {vrai} deb.obs; {flag; = passif;}

Grace & ces régles, il est facile de voir que, si s est le dernier état apres lequel un événement
deb_obs; a eu lieu, alors pour tout état s > s on a: cpi(s)[s] = flagi[s].

3.3 Mise en ceuvre d’évaluations non simultanées retardées
3.3.1 Vague

L'évaluation non simultanée retardée d’une fonction f(z1,...,Zn), ol T; peut étre évaluée
localement par le processus C;, repose sur ’existence d’un protocole permettant de visiter
une fois et une seule chacun des processus participant a I’évaluation de f, et de déterminer
un état dans lequel toutes les visites ont eu lieu. Un tel protocole, appelé vague, (22,13, 23]
définit un algorithme de contréle {C1,Cq, ..., Cn, Co} ot Cy est un processus ”abstrait”
controlant la fin de la vague. Les événements de cet algorithme sont les suivants:
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e sur chaque processus C; : visite; (lorsque Cj est visité)
o sur le processus Co: départ (aucun C; n’a été visité)
e sur le processus Cy: retour (tous les C ont été visités)

Le processus Cp posséde une variable collecte (ensemble de valeurs) et les regles de
comportement de la vague sont les suivantes:

(DEP) {vrai} départ  {collecté = 0}
(V) {2; & collecté} visite; {z; € collecté}
(RET) {collecté = (a1,...,zn)} retour {vrai}

Il résulte de ces régles [15, 11} et de ’équité que, d’une part
départ = Vi visite; = retour

et, d’autre part, si sd, sul¥), sr, désignent les états dans lesquels les événements respectifs
départ,visite;, retour ont lieu, on a:

sd < min(sv'V, .. sot™) < max(sv'?), ..., sv!™)) < sr
De plus, collecté[sr] permet a Cy de réaliser une EVNSR de f(z1,...,Zn), & savolr
Farlso], . za[se))sr]

Nous defmnswns le protocole vague avec contraintes: chaque événernent visite; est
préconditionné par un prédicat (local) b;; la visite n’étant pas nécessairement atomique,
il y a lieu de la décomposer en deux événements deb_visite;, fin_visite;, et d’attribuer au
contexte local de chaque C; une variable booléenne vp; (vague présente), ce qui donne
“les nouvelles regles:

(DEP) {vrai} départ 1collecte 0}

(DV)  {-wp; Ax; & collecté} deb_visite; ~ {vpi A z; & collecté}
(FV) {vpi Abi Az; & collecté} fin_visite; {-vp;i A z; € collecté}
(RET) {Aiex bi[sfvD] A collecté = (z1,...,2n)} retour {vrai}

ou sfvl’) est I'état dans lequel fin_visite; a lieu.

Daus ce protocole, la propriété de vivacité Vi deb_visite; = fin_uisite; n’est plus a
priori assurée; en effet, elle dépend de la véracité de b;, qui peut dépendre & son tour
d’autres événements (par exemple du calcul sous-jacent); il en résulte que I’événement
fin.visite; peut ne plus étre continuement possible; son occurrence - meme dans une
exécution équitable - n’est donc pas impliquée par deb-visite;.

3.3.2 Train de vagues

Le train de vagues est un protocole d’enchainement, séquentiel de vagues (contraintes ou
non) permettant de calculer une séquence d’EVNSR; c’est donc un schéma itératif

{

{INV} tantque - arret faire
{INV A= arret } vague {INV}
ftantque
{INV A arrét}
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ol INV et arrét sont des prédicats sur ’état de l’algorithme.

Notons vague(u) la vague exécutée lors du pas n°u. Les événements et les états de
cette vague seront eux aussi qualifiés par (u); en abrégé, zi[sfv(")(u)) sera noté z;[u]
(valeur de la variable z; dans 1’état sfv)(u) ol a lieu I’événement fin_visite(u)). La
séquentialité des vagues est exprimée par les régles de comportement suivantes:

(DEP) {collecté = 0} départ(u) {collecté = 0}
(DV)  {-wpi A zi[u] & collecté} debvisite;(p) {vpi A z;[u] & collecté}
(FV)  {vpi Abi[p] Azi{p] & collecté} fin_visite; () {~vpi A zi{p] € collecté}

(RET) {Aiex bilu] A collecté = (z1[u], .. ., zn[u])} retour(n) {collecté = 0}
d’ou I’on déduit:

Vi max(sfolt!(p),. .., sfol™(u) sr(p) < sd(p+1)

<
< min(sfoM(u+1),. .. sfl™(p+ 1))

D’autre part, le prédicat A x bi[u] est un invariant de I'itération (invariant de
vague).

3.3.3 Application a la détection de la terminaison

Rappelons qu’il s’agit d’obtenir une EVNSR b_terminé[s'!), ..., s{™) | s] ol

b_terminé[s) = /\ (3§_U)) (cp;(g(‘))[s] A a_vide[g(‘)])

i€EX
avec max(s'V,. .., s™) < min(sV),. . ., s‘(")) < 5. Si I’on considére deux vagues succes-
sives vague(p) et vague(p + 1), en posant:
s = sfol (), s = sr(p), s = sfol(u 1), s = sr(u + 1) )
on a bien
max(st!, ... s)) < s < min(s®M M) < max(st, L sM) < s 0

Le train de vagues va alors étre construit de telle sorte que son invariant (vérifié¢ a la fin
de la vague u) soit:

INV = /\ (a-vide; A passifi)
ieX .
et la condition d’arrét, testée a la fin de la vague p soit:
arret = [\ epi(sfol (u — 1))[sfo'*) (w)]
ieX

La conjonction de I’invariant (exprimé 4 la fin de la vague p —1) et de la condition d’arrét
(exprimée a la fin de la vague p) implique donc b_terminé[sr(u)}, c’est-a-dire, d’apreés la
proposition 3.2, terminé[sr(u)]. Le processus abstrait Cy détecte donc la terminaison du
calcul sous-jacent, et cette détection est sire.
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Pour montrer la vivacité, supposons qu’il existe un état s tel que terminé(s]. Dans tout
état s’ > s on a passif;[s']; d’autre part, d’aprés la proposition 3.3, il existe st s
tels que Vi : s() > s et dans tout état > s ona(Si=0)A cpi(s()). La contrainte
de vague (S; = 0) A passif; devient doncstable a partir de Pétat s(). Considérons une
vague p telle que

sd(p) < min(sV, ..., s™) et max(s(", ... , ™) < sr(y) ou bien
sd(n) > max(s), .., 5™M)

Chaque événeiment fin_visite;, étant continuement possible & partir de ’état s\, aura
lieu dans I’état .sfv“)(p) > st et donc 'événement retour(u) aura lieu dans 1'état
sr(h). o | |

De plus, si Vi st9) < sfol¥)(p — 1) alors, dans I’état sr(p) le prédicat
Niex cpi(sfo (u - 1))[sfo'")(u)] est vérifié, donc b-terminé[sr(p)] aussi et la vague u
est la derniére: sinon, une nouvelle vague (i + 1) est lancée, et a son retour le prédicat
Aiex epi(s o' (u))[sfo') (u +1)] est vérifié, donc b_terminé[sr(p+ 1)) aussi et la vague
i+ 1 est la derniére O. ‘

3.4 Exemple de mise en ceuvre du train de vagues: anneau logique

Dans cette mise en ceuvre, le processus abstrait Co est réalisé par un des processus
controleurs, soit Co(l < a < n). Les processus C; sont connectés en anneau logique;
une vague est matérialisée par un message de contrdle appelé jeton qui effectue un tour
complet d’anneau a partir de C,. La variable abstraite collecté est réalisée par une valeur
booléenne transportée par le jeton. ' _

Sur chaque Ci(i # a) lévénement deb_ visite;(coll) correspond a la réception de
jeton(coll) (depuis le prédécesseur pred; sur ’anneau), et fin_visite; (coll’) a I’émission de
jeton(coll') (vers le successeur succ; sur I'anneau). Sur Cy, I’événement départ correspond
4 I’émission de jeton(vrai), et 1’événement retour se confond avec fin_visit_éo(coll); ce
dernier est soit le dernier événement de ’algorithme (si coll = vrai), soit rend possible
’événement départ de la vague suivante (si coll = faux). Nous supposerons ([13]) quil
existe un.protocole de gestion de I’anneau qui assure que: '

Vi#a: finvisite;(coll) = deb visiteyee, (coll)
si —coll alors fin_visite, (coll) > départ,
départ, = deb_visite .., (Vrai)

Enfin, C, est muni des variables boolénnes lancé, et arréty; la premiére -est mise a
vrai par le départ de chague nouvelle vague, et mise a faux par le retour; la seconde
enregistre la valeur du jeton au retour d’un vague. Les régles de comportement relatives
aux événements DV, FV, DEP, RET et avec les protocoles ‘d’évaluation des prédicats
a_vide; et cp; vus respectivement aux §3.1 et 3.2 sont données ci-dessous:
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(DEP)  {—arrétq A —lancéy A —wpa}
départ,
{—arréty Alancé, A —vps A collecté}
(DV)(ay {collecté = coll Alancéq A —vpa}
deb_visite, (coll)
{collecté = coll A lancéq A vpa}
(DV)(iza) {collecté = coll A A—vp;}
deb_visite;{coll)
{collecté = coll A Aup;}
(FV)(iza) {collecté = coll Auvp; A nack; = 0 A etat; = passif A (coll, = coll A flay;)}
fin_visite;(coll})
{collecté = colli A-vp; Anack; = 0 A etat; = passif A flag;}
(FV)(a) {collecté = coll Avpa A nacke = 0 Aetata = passifA
(coll’, = coll A flags) Alancéq}
fin_visiteq(coll) )(= retour)
{collecté = coll, A—vp, A nacke = 0 Aetaty = passif A flagaA
=lancéq A (arrét, = collecté)}

En annexe nous donnons une expression correspondante, dans un formalisme identique &
celui de CSP, mais dans lequel les primitives de communication ? et ! sont asynchrones.
Dans [14] d’autres expressions sont propusées.

4 Conclusion

La construction méthodique d’algorithmes répartis est un élément fondamental de la
maitrise du parallélisme; les algorithmes de contrdle en constituent une classe impor-
tante, par le role qu’ils sont amenés a jouer dans les systémes répartis. Ces algorithmes
reposent souvent sur I’évaluation d’un prédicat global, qui ne peut étre mise en ceuvre
que de maniére non simultanée et retardée. La définition précise et la spécification de pro-
priétés de siureté et de vivacité de cette notion permettent de mieux cerner les difficultés
inhérentes aux schémas d'exécution répartis. Nous avons montré que la décomposition,
classique en contexte centralisé, d’un résultat en invariant et condition d’arrét, pouvait
étre étendue au contexte réparti, et conduisait a un schéma itératif & deux niveaux: une
itération spatiale {pour toul processus faire ...), mise en ceuvre par une vague, et une
itération temporelle (tant que — arrét faire vague fiantque), mise en ceuvre par train
de vagues. La construction d’une vague (qui constitue un pas de I'itération temporelle)
se déduit de la spécification de cette itération: I’invariant, assuré grace aux contraintes
d” attente” controlant la progression de la vague, et la condition d’arrét, évaluée selon
le schéma d’évaluation non simultanée retardée mis en ceuvre par I’itération spatiale. Il
s’agit donc bien la d’une technique de dérivation au sens de Gries[10], dans le contexte
de la répartition.
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Annexe

La primitive peek(z) permet a un contrdleur C; de lire I’état de la variable 2 du processus
observé P; ([2)). Ici, 2 sera I’état (passif ou actif) de F;.

Texte de Ci(1 # a)

C; ::[init; arrét := faux; dernier := faux; nack := 0;
Vj € T~1(%) : acquitt[j] := 0; etat := peek(z); flag := (etat = passif),vp := faux;
" * [A ~arrét — .
[pio :: Ovrai — etat := peek(z)
piy i Bjeppetat = actif; Cj'm — nack := nack +1
piz : Ojep-1CiTm — etat := actif; flag := faux; acquitt(j] := acquitt[j] + 1
pis = Ojer-1ijecquitt]j] > 0; Cjlack — acquitt[j] ;= acquitt[j] — 1
pia - Ojep(iynack > 0;C;%ack — nack := nack — 1
pis : O=wp; Cyreq?jeton(collecté) — vp := vrati; coll := collecté
pic :: Oup Aetat = passif A nack = 0; Cyyec!jeton(coll A flag) —vp := faux;
flag := vrai
pir © OCpred? fint — arrét := vrai
]
pis = Oarret —
[O~dernier; Cyyec! fini — dernier ;= vrai
Odernier — SKIP
]
]
]

Texte de Cqg.

Cy ::[init, arret ;= faux; dernier := faux; nack := 0;
Vj e IY(a): acquittlj] := 0;etat; = peek(z); flag := (etat = passif);
vp := vrai; lancé := faux;
* [0 ~arret —
[Pav & pas id. & leurs homologues pio & pis
Pus - Oup A etat = passif Anack = 0A lancé — arret := coll A flag;
lancé := faux;
flag := vrai
Pot i Qup A —lancé; Cyuccljeton(vrai) — vp := faux; lancé := vrai
] .
Pos o: analogue a p;g

J
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