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Chapitre 1

Introduction

Les premiersaSeaux informatiques sont apparus abut’des aneés 50 pour des applications
militaires ([Kra87]). Par exemple, le projet SAGE congar IBM pour 'US Air Force consistad
coordonner un flux de messages depuis les radars jusqu’aws ahihterception, permettant ainsi
de Eduire le temps requis pour contrer les attaggeshtuelles de bombardiers. En ce qui concerne
les premeres applications civiles nous pouvons citer le eyt de eServation de vols d’American
Airlines : SABRE, qui fut @&ploye dans les are€s 60. Rreedemment, le syste de eServation
était ggré manuellement par urezjtiipe de 8 oprateurs! Avec uneduipe aussiaduite, le temps de
réservation restait acceptable tant que le nombre de vols restad.liiitsi, I'explosion du trafic
aérien a eu raison d’un tel systie.

Les premierseSeawetaient @diésa des applications bieretBrmirées ar'I'echange de domes
se faisait poin@a point sous le conté de I'application.A la fin des aneées 60 furent lares les
premiers projets deeseaux gierauxa grande distance. L'un de ceepurseurs fut ARPANETAd-
vanced Research Agency NetwoiRe projet fut lane’en 1967 par des universitairesenmains et
fut operationnel deux ans plus tard. ARPANET servit de banc d’esdainouvelles technologies de
gestion deeseau. Notamment, il fut le premiersgala transmission par paquets. leseaunternet
s’est largement insprdu projet ARPANET. Internet a permis de rendre accessible de nombreux
servicesa uneechelle mondiale (Courriel, commerce en ligne, blogues, etc.).

Le boom d’Internet estevélateur de I'importance croissante deseaux dans la plupart des
secteurs d’'activés. Les proggs des moyens de communication permettent agraluxa grande
echelle tels qu’internet dchanger des volumes de dees toujours plus importants. Cependant,
la probabilig d’apparition d'une faute dans ueséau cra"en fonction du nombre de machines
inter-conneatés. En corexjuence, lesaseawa grandeschelle sont naturellement sujets aux fautes.
L'algorithmique distribee s’est donc oriea€ depuis maintenant plusieurs aas’vers la prise en
compte des éfaillances potentielles des composantseikeau. Deux approchespriori oppo€es,
sont classiquement utiBes pour traiter cesefhillances :

— L'algorithmique robustgui garantit qu’'un systime continuex 'se comporter correctement en

dépit de fautes;

— L'algorithmique stabilisantgui assure gu’a@s une perturbation temporaire, le €s€ re-

trouve de lui-ngime et en un temps fini le comportemeesik.

L'algorithmique toErante aux fautes @€ bouleversé en 1985 par leesultat d'impossibilg’de
Fischer, Lynch et Paterson [FLP85]. Gsultat montre que le pradahie du consensus n'admet pas de
solution déterministe dans un syste distribetotalement asynchronieq, chaque composant a une
vitesse qui lui est propre, qui estinconnue des autres composants et qui n’a pas de borne) si une panne
définitive est susceptible de se produire sur un processeur. Cette preuve d'impessibifivhee
sur le fait que dans un syshe asynchrone, les voisins d’'un processeur lent ne peuvenepaed”
si ce processeur est effectivement lent ou s'’il est en panneesidtat important induit que sans
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hypottese supg@mentaire, le proleime du consensus ne peut pe Esolu de mamire dterministe

et robuste dans un sgshe asynchrone. Cesultat n’a pourtant pas mis fanl’algorithmique robuste.
De nouveauxeSultats oneté obtenus avec des hypet#ies supglnentaires. Par exemple, Chandra
et Toueg [CT91] ont introduit la notion d¥etecteur de pannéette approche permet notamment de
résoudre le proleime du consensus @mettant certaines hypabes sur la quaétdu dstecteur de
panne utilig’

Le résultat de Fischer, Lynch et Patersonabbrigine du regain d’'inttét pour I'approche&uto-
stabilisanteintroduite par Dijkstra en 1974 [Dij74]. Cette approche permet de traiter les fautes tran-
sitoires. En effet, un sysie auto-stabilisant neenéssite aucuetat initial particulier pour converger
en un temps fini vers uatata partir duquel il erifie toujours les sgcifications pour lesquelles il a
ete défini. Donc, un tel systime recouvre naturellemente sans intervention egtieure) un com-
portement correct aps que des fautes transitoires aient medis valeurs des variables et/ou le
contenu des canaux de communication. Dans cette approche, les seules restrictiorgeesnsit
que les fautes sont rares (pour que leayst ait le temps de converger entre deeriques de fautes)
et qu’elles n'alerent pas le code des protocoles (cette d=ugi restriction pewtie contouraé en
imposant un rafn@hissement @fiodique des codes). Le principal incemi#nt de I'approche auto-
stabilisante est que la perte deres€ die aux fautes perdure pendant le temps de convergence du
sysEme. En 1999, une nouvelle approche apestabilisation instantagea permis deeSoudre ce
probléme ([BDPV99c]). En effet, la stabilisation instaréarpermet de limiter 'absence dare€ a
la période @ priori incontdlable) correspondant I'existence de fautes transitoires dans leeyst,
ainsi, le systme \€rifie ses secifications quelle que soit la configuration dans laquelle il se retrouve
apes des fautes.

Bui, Datta, Petit et Villain ont dfini un syséme instantagrent stabilisant commetant un
sysEme qui erifie toujours ses grifications quel que soit satdt initial ((BDPV99c]). Bien &f,
dans un systme instantagrnent stabilisant, &tat initial ainsi qu’un certain nombre desats sui-
vants peuvent ne pas correspondre eiats gnerés par le sysime s'il avaitete “proprement” initia-
lise. Cependant, contrairement aux syses auto-stabilisants, cetafs “non souhaés” n'empgchent
pas le systie de erifier sa spcification. Depuis l'article fondateur de Bui, Datta, Petit et Villain
([BDPV99c]), de nombreux protocoles instargament stabilisants oeté proposs [PV03, CDPVO02,
BCV03, Nol02]. En outre, en 2003, Cournier, Datta, Petit et Villain ont neogtré dans le madea
états (.e., un mocle de calcul thorique a'I'envoi de messages est sirayar des a@s directs en
lecture dans la erhoire des processeurs voisins) la stabilisation instaetamait au moins la eme
puissance d’expression que I'auto-stabilisation, ciedire que, dans ce melk, tout prokdime ayant
une solution auto-stabilisante peetté Esolu de mamre instantagment stabilisante ((CDPV03]).

Il faut noter que dans le metE a états, la stabilisation instant@ est refne plus expressive. En
effet, des proldmes tels que laedéction de terminaison qui ne peuvent pa® €solus en auto-
stabilisation peuverdtfe Esolus en stabilisation instantsn”

Dans cette tbSe, nous nous sommes plus partexdment inéfesgs au concept de stabilisation
instantaee. Ainsi, nous allons tout d’abord proposer deux solutions instamtent stabilisantes au
probléme classique dgarcours en profondeutistribué (aussi appel€irculation de jetol pour des
réseaux enraces quelconques (chapitre 5). Le parcours en profondeur a de nombreuses applications.
Dans les systmes distriba$, il est principalement utikspour €soudre le proleime d’exclusion mu-
tuelle. Mais, il peut austfe utiliss pour Esoudre, par exemple, le calcul d’arbre couvrant ([HC93]),
la programmation par contrainte ([JSYZ04]), le routage par intervalle ([vLT87]) ougaluér des
propriétés globales sur leeseau (cf. [Tar72] et section 5.7). Les deux protocoles de parcours en pro-
fondeur instantagrhent stabilisants que nous proposons eorits dans le maalea états. Le premier
est bae’sur des listes d’idenés. Le second utilise un principe de questieptmse pour remplacer les
listes d’identi€s. Il faut noter que ces deux solutions fonctionnent sous I'hgsetld’'un @mon dis-
tribué inéquitable : le émon le plus gréral du moelea états. Nous proposerons ensuite deux appli-
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cations instantagrhent stabilisantes pouvaetté obtenuea partir de nos deux protocoles de parcours
en profondeur (chapitre 5). Ces deux applicatiemslient des propetés globales sur leeseau. La
premiere application est un calcul de point fixe avetattion de terminaison. L'algorithmegseng’
permet de marquer lgmints d’articulationet lesisthmesdu réseau. Les points d’articulation (resp.
les isthmes) sont des processeurs (resp. des canaux) dont la suppressianu(seipanneefinitive,
par exemple) provoque la partition des€au survivant en plusieurs composantes connexes. De plus,
I'existence de points d’articulation ou d’isthmes danskeadu peuwtre I'une des causes d’apparition
de congestions. Lidentification des points d’articulation et des isthmes est donc essentielle du point
de vue de la t@fance aux fautes. La seconde application pernesfadiier si un ensemble domest
unensemble&parateurdu réeseau. Un ensemblegarateurqutsej est un sous-ensemble de proces-
seurs dueSeau dont la suppression (suitdes pannesfinitives, par exemple) provoque la partition
du réseau en plusieurs composantes connexeselegtion d’ensemblegparateurs est un prabshe
important dans de nombreuses applications telles gwalliation de la fiabilé'des eseaux.

Dans la seconde partie de n@sultats (chapitre 6), nous adoptons une approche pl&aé
qui consisteaétudier un protocole efficace de transformation semi-automatique de protocoles de
service mono-initiateurs en protocoles instaptaent stabilisants. En particulier, ce transformateur
ne récessite pas de calculsetht global du sysime. Un protocole de parcours en profondeur et un
protocole de construction d’arbre en largeur illustreront la facilitéc laquelle nous pouvons rendre
instantaeiment stabilisants ces protocoleagga notre transformateur. Le protocole de parcours en
profondeur est non seulement trivaaécrire mais les performances obtenues en font un compromis
quasi idal entre les protocoles listes eta questions @sengs dans le chapitre 5. Enfin,ag€a
une propréte de comptage dug notre transformateur, nous montrerons comment utiliser ce proto-
cole de parcours pouesoudre en quelques lignes I'exclusion mutuelle de erarinstantagment
stabilisante.

Organisation de la #&se
Cette these est organe® de la mamire suivante :
Partie | . Cette partie est consama la pesentation des sysnes distribas.

Chapitre 2 : Nous introduisons les principales caexistiques des systies distriba$ ainsi
gue les prol@mes classiques qui eecbulent.

Chapitre 3 : Nous nous consacrons plusepirEment au prol@me de la t@fance aux fautes
dans les sysimes distriba$. En particulier, nous esentons les diéifentes approches algorith-
miques de la ligtrature permettarst un systime de tadter les fautes.

Chapitre 4 : Nous introduisons le made a états,i.e., le mocele de calcul thorique que nous
utilisons dans nos travaux.

Partie Il : Dans cette seconde partie, nousgantons nos principaugsultats.

Chapitre 5 : Nous proposons deux protocoles instaetaeht stabilisants de parcours en pro-
fondeur ainsi que deux applicationsrd/iées de ces parcours.

Chapitre 6 : Nous pgsentons un transformateur pour protocoles de service mono-initiateurs
ainsi que trois extensions obtenues avec ce transformateur.

Le dernier chapitre —€hapitre 7 — est consa&a la conclusion et aux perspectives.
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Chapitre 2

Les Sysemes distribues

Dans ce chapitre, nous allons, tout d’abordygenter quelquesgéralités sur les systes dis-
tribués (section 2.1). Puis, nous exposerons des @istifjues proprea ces sysmes (section 2.2).
Enfin, nous pesenterons quelques prebies fondamentaux des sstes distriba$ (section 2.3).

2.1 Geénéralités sur les systmes distribués

En informatique, ursyséme distrib@ [Tel01] (aussi appel'syséme Eparti ou résead est un
ensemble d’'uné$ de traitement autonomes interconaestentre-elles. Ces uedt’'de traitement,
aussi appe&ésprocesseurooerent via degChanges ihformationgaussi appesSmessagesians
le but de galiser uneathe commune. Les informations transitent via léerss de communications
bidirectionnels (aussi app&sScanauy.

Les deux principales contraintesdis aux sysimes distriba$ sont :

— Le manque de connaissances globales sur leeaysiDans les hypotbses les plus faibles, les
seules informations qu’a un processeur suekeeu seasument desetiquettes lui permettant
de distinguer ses canaux.

— L’absence de temps globaCe probéme est d; d’'une parta I'asynchronisme des horloges
locales des processeurs ainsialéurs vitesses relatives et, d’autre part, au temps d’achemi-
nement des messages.

La probEmatique majeure des sgstes distribas est donc deatrire formellement les atanismes
permettant deesSoudre unesiche dont les dorags sonteparties dans leeseau tout en tenant compte
de ces contraintes. Nous appelagorithme distrib@ ou protocolela description des traitements
(i.e., envois, Eceptions de messages et calculs internes) que les processeurs daeeterepour
résoudre uneatche distribee. Enfin, nous appelorspécificationun énon& formel de la @chea
résoudre. En algorithmique distribules spcifications sont geralement formw@és en deux pro-
prietés : laslirete et lavivacite. La sire® d’'une sgcification correspond 'ensemble des pro@is
qui doiventétre \erifiées en permanence durant unea@xion d’'un protocole. La viva@td’'une
spécification correspond 'ensemble des pro@is qui doiventfre \Erifieesa certains instants de
I'exéecution.

2.2 Les principales caracérisques d’'un syseéme distribué

Un syseme distribe differe d’'un systmecentralis (i.e., constitl€ d’'une seule machine) par un
certain nombre de caragtques. Ces caraatistiques montrentegeralement certains avantages du

1Dans certains probhes, les liens de communications peuwre Supposs unidirectionnels.



14 Les Sysemes distribas

sysEme distribe” par rapport au systie centralis” Les principales caramtistiques d’'un sysihe
distribué sont les suivantes (cette liste n’est pas exhaustive).

2.2.1 Léchange d’informations

L'une des motivations preraies des sysmes distriba$ est de permettre leshanges de doers
notamment grandeechelle. L'exemple le plus marquagtant le Eseaunternetqui permeta des
milliards d’individus de communiquer etethanger de grandes masses de des I'origine, les
réseaux avaient principalement des applications militaires : leetaiit de faire communiquer des
centres de commandemerographiqguement distants.

2.2.2 Ladistribution des donrees

Mettre en eseau plusieurs machines permet d’obtenir un espace disquexjoens pour un ag”
raisonnable. De plus, alors que I'espace disque d’'une seule machinenéstlgment insuffisant
pour stocker 'ensemble des applications et des desmont un utilisateur a besoin, avoir plusieurs
disques sur leaseau permet d’avoir plus d’applications et de dmmdisponibles pour les utilisa-
teurs. Enfin, le fait de pouvoir distribuer sur ueseau des doees a permis de fairevoluer les
techniques de sauvegarde de deemavec I'apparition de ethodes deluplications de don@essur
le réseau. Par exemple, leethodeRAID permettent de reconstituer les informations perdues suite
a la panne €finitive d’'une machine g€e aux duplicatagpartis sur legSeau.

2.2.3 Le partage des ressources

Intrinsectement, unaseau est un sy@ne multi-utilisateurs, multiaifhes. Partager les ressources
(imprimantes, disques durs, etc.) esbhomiquement istessant pour de tels sgates : on limite le
rapport entre le nombre de ressources et le nombre d'utilisateurs tout en essayant de conserver une
qualitt de service semblabkecelle d’'un systme mono-utilisateur. Par exemple, avoir une impri-
mante disponible sur leeseau doit permettre tout utilisateur d’imprimer des fichiers en un temps
raisonnable. Cependant, le partage des ressources pose npeatd I'aces concurrent des utilisa-
teurs ou des applicatiomscelles-ci (cf. sous-section 2.3.5, page 16).

2.2.4 L'augmentation de la puissance de calcul

Les sysemes distribasé permettent les calculs concurrents. Lorsque le tempgadié®on d'un
calcul sur une machine mono-processeur est important, le tempecdto de ce mrme calcul sur
un syseme distribe’sera gieralementeduit de marere signicative. BCemment, un certain nombre
de Eseaux ddiés au calcul intensif (calcwdut of corg ont éte dévelop@s comme par exemple les
grilles de calcul. Une grille de calcul exploite la puissance de calcul (processeamsjiras, ...)
de milliers d’ordinateurs interconnes entre-eux en donnant lillusion d’un ordinateur virtuelstr’
puissant. Les grilles de calcul permettent dsaudre d’'importants prodaes de calculecessitant
des temps d’exCution tes longs (calculs sur le repliement des progs, le squeneage des ghomes,
etc.). Pour cela, les chercheurs oetvdlop@ des intergicielsnjiddlewarg, comme par exemple,
Globus, CONDOR, ou DIET, (cf. INMFSO02]) permettant le dialogue entre lesraiffts composants
d’une grille tout en masquant la complexidesechanges inter-applications.
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2.2.5 Larésistance aux fautes

Une faute (oypanng corresponda une @faillance temporaire ouedinitive d’'un composant du
syseme (processeur ou canal). Contrairemenin’ systime centralis, dans un systme distribe;
une partie des services peut continadonctionner suita une panne. Cependant, la multipkoités
composants d'un systie accrd’le risque que I'un d’entre eux tombe en panne. Cefsitlances
influent sur le comportement des protocoles. Donc, en cas de fautes, leevadigi€sultats calces
par un protocole ne peut pas toujoetse” asswgé. Toutefois, nous verrons dans le chapitre 3 qu'il
existe deux types de protocolesd@nts aux fautes : d’'une part, les protocoles robustes (sous-section
3.1) et, d’autre part, les protocoles stabilisants (sous-section 3.2). Ces protocoles permettent d’assurer
une certaine continwgte service malgrles pannes.

2.3 Quelques probémes fondamentaux

L'exploitation des sysimes distriba$ ainsi que I'utilisation d’applicationgparties posent des
problemes algorithmiques fondamentawesliaux caraetistiques et aux contraintes de tels syses.
Nous pesentons maintenant une liste non exhaustive de cesspneblfondamentaux.

2.3.1 La synchronisation

La synchronisation est I'action de coordonner plusieursrajons entre elles en fonction du
temps. Faire I'hypotbse qu’un sysime distribe estsynchrongevienta supposer que :

1. Il existe une horloge globakelaquelle tous les processeurs ontescc”
2. Le temps de tranfert des messages dans les canaux est born”

Cependant, les contraintes physiques dessyss$ distribas ne garantissent pas toujours ces deux
conditions. Dans ce cas, le sgste est dinsynchroneAwerbuch a introduit la notion dgynchroni-
sationdans [Awe85a]. Ce type d’algorithme permet d'implanter des algorithmes synchrones dans un
syseme asynchrone et assure que les actions de I'algorithme synchrone scmtex paiphases
(aussi app@&éspulsations.

2.3.2 Lelection

De nombreux algorithmesepartis sont fonels sur I'hypotesSe qu’il existe un processeur dis-
tingué, appet’leader, qui aura un comportement dgffént des autres dans le protocole. Or, I'un des
objectifs principaux dans leeglisation d’algorithmes distriles est de pouvoir interchanger @ea”
d’un ou plusieurs composants du ®/sE. Donc, pour certains praphes, il peuefre récessaire de
distinguer dynamiquement au cours d’'une@xtion un (nouveau) processeur parmi tous les proces-
seurs dueSeau : c’est lealé d’'un protocole delection. Il existe de nombreux protocolegl@ction
dans la lit€rature parmi lesquels ceux de Le Lann [LL77] et de Chang et Roberts [CR79] pour des
réseaux en anneau et celui de Gallager, Humblet et Spira poussksuK quelconques [GHS83].

2.3.3 Le calcul d’'unétat global

L etat global d'un sysime distribe”dépend de la valeur des variables locales de chaque proces-
seur ainsi que des messages contenus dans les liens de communications. Damsnendigsibe”
asynchrone, aucun processeur ne peut obtengtainglobal du systhe de mamire instanta@é. Le
probléme est donc de collecter des deas‘globales pertinentes sur le sysé durant unegyiode
finie. Ces donaeés ne correspondent pas fameEnta un état €el du systimea un instant dora”
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mais doivent permettre d’erevifier la colerence. Des protocoles de calcuetdif global $napshot
protocolg sont proposs$ dans [LY87, Mat88].

2.3.4 La detection de terminaison

Détecter la terminaison d’'un algorithme distrébast un proldime important mais non trivial.
Dans de nombreux algorithmes distréi®) un sous-ensemble restreint de processeurs peiated”
de la terminaison d’'un protocole sans utiliser decariisme exrieur : par exemple, dans les algo-
rithmes de parcours (cf. section 5.2), l'initiateur du parco@tedte en un temps fini la terminaison
du parcours. Cependant, il existe des algoritmes digsipour lesquels il n’existe pas detection
de terminaison intrirejue : par exemple, le protocole de Toueg [Tou80] pour le calcul des plus court
chemins. Dans ce cas, il peut dogite récessaire de mettre en place un protocole de alengpii
observe le calcul sous-jacent et notifie la terminaison du calcul en un temps &sigpelle se soit
produitea un ou plusieurs processeurs. Cependant, I'ineoi@rit majeur lorsqu’on utilise un proto-
cole externe deeatection de terminaison est que son sut@i temps est non bornable par rapgort
la complexig du calcul sous-jaceatobserver. De nombreux travaux et éffecties sur la dtection
de terminaison, par exemple [Fra80, DS80, Mat87].

2.3.5 VLallocation de ressources

Un des in€réts principaux deseseaux est le partage des ressources (cf. section 2.1). Or, ces
ressources sont en nombre limiDonc, permettre aux processeurs urea@xclusif eequitable aux
ressources qu’'ils demandent est un peofd crucial des sysines distribas. L'un des proldmes de
base d’allocations de ressources esxdlusion mutuellg¢Dij65] : il s’agit de partager une unique
ressource commune tous les utilisateurs dieseau. Ce probmea dgja éte trai€ dans le cadre
des systies centrales multi-programnas (I'ouvrage de Beauquier eeBird pesente les concepts
fondamentaux de tels sgshes [BB90]). Les protocoles d’exclusion mutuelle sont @assi deux
caegories : ceux forek sur des demandes de permission d’entrer en section critique [Lam78, RA81]
et ceux fon@s sur la circulation pegttelle d'un jeton [LL77, NT87].

2.3.6 Linterblocage

Le probEme d’interblocage appat@&ssentiellement dans le cadre de I'allocation de ressources.
L'interblocage (leadlock se produit lorsque des processeurs s’attendent mutuellement [Ray85]. Cela
peutétre dua':

— Un circuit dans I'attente de message. Par exemple, un processatiend un message ge

qui attend un message gdeetp; attend un message ge.

— Un probEme de partages de ressources. Par exempldgtient la ressourcel et souhaite
obtenir la ressourc® tandis quep, détientB et souhaite obtenid. ProbEme :p, libereraA
lorsqu’il obtiendraB et, reciproquementy, libereraB lorsqu’il obtiendraA.

Les processus blogs dans cettat le sont dfinitivement. Un interblocage est traisoita priori en

évitant son apparition (gthode pessimiste) soit a posteriori endgéatttant et ené€liminant (n€thode
optimiste). Les principaux travaux relatifs au predole d’interblocage peuvesetré troues dans
[CMH83, MM79, MM88].

2.3.7 Leroutage

Le routage est le Btanisme permettant d’acheminer des dm®nd’'un processewar un autre,
méme s'ils ne sont pas voisins. Classiquement, deethodes sont utilegs pour @soudre ce pro-
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bleme : ladiffusion(ou inondatior) [CM82] et la gestion deables de routage&ussi appesan-
nuaireg [Taj77, Tou80].
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Chapitre 3

La tolérance aux fautes

L'un des enjeux fondamentaux de l'algorithmique distebst laeSistance aux fautes (cf. sec-
tion 2.2). Une faute (opanng désigne une efaillance @finitive ou temporaire d’'un ou plusieurs
composants du syatie (processeurs ou liens de communications). Les fautes sadragment
clas€es suivant certains agites [Nol02] :

— L'origine de la faute c’esta dire, le type de composant qui est responsable de la faute, lien de

communication ou processeur.

— La cause de la fautdPour ce crigre, on distingue les faut@ar omissioret les fautedyzan-
tines Les fautes par omission regroupent lefaillances des composants alors que les fautes
byzantines sontuEsa des processeupyzantingui ont un comportement arbitraire ne suivant
plus le code de leurs algorithmes locaux.

— La durée de la fauteSi la duge d’'une faute est sepeure au temps d’@cution du protocole,
elle est ditedéfinitiveFaute sinon elle est diteansitoire ou intermittente

— La détectabilie de la fauteUne faute estiétectablesi son incidence sur la cehénce de Btat
d’un processeur permatcelui-ci de s’en apercevoir.

De nombreux algorithmes tiants aux fautes sont progssdans la ligrature. Ills peuvengtfe
clas€s en deux catjories [Tel01] :

— Les algorithmesobusteqsection 3.1) qui abordent le prashe de ta@rance aux fautes selon
une approchpessimist®u les processeurs suspectent toutes les informations qu’ils recoivent.

— Les algorithmestabilisants(section 3.2) qui abordent le pra@vhe selon une approclopti-
miste Cette nethode peut causer un comportement anormal des processeursfaibia+ts
mais garantit le retour vers un comportement global normal en un temps fes gpe les
fautes ont cess”

3.1 Les algorithmes robustes

Un algorithme est ditobustelorsqu’il garantit que les processeurs nafadllants continuera se
comporter correctement magglés fautes se produisant sur d’autres processeurs pendacutexa
[Tel01]. De tels algorithmes doivent toujoursnfier la sgcification du prol@mea résoudre. Par
exemple, un algorithme robusteatction garantit, enepit des fautes, qu’un unique processeur non
défaillant seraelu en un temps fini.

Moran et Wolfstahl ont monérdans [MW87] que dans un environnemenétalit aux fautes, la
plupart des prol@mesevoqLles dans la section 2.3, comme par exempédettion de leader, peuvent
se eduire auprobleme du consensisu prise de @&cision commurjeDans le prol#me duconsen-
sus chaque processeur a une deannitiale binaire et doit calculer en un temps fini esultat lui
aussi de type binaire. Lessultats obtenus sur chaque processeur doatemtdentiques (les proces-
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seurs doivent se mettre en accorddn€ si les doneés initiales sont difffentes. Or, Fisher, Lynch

et Paterson ont momrén 1985 dans [FLP85] que le prebie du consensus n’admet pas de solution
déterministe dans un syshe distrib@’asynchrone si une fautefitiitive se produit sur un processeur.
Cette preuve d’'impossibibtest fonee sur le fait que dans un sgsete asynchrone, les voisins d’'un
processeur lent ne peuvent pasidler si ce processeur est effectivement lent ou s’il est en panne. Ce
résultat important induit que sans hypeses supgimentaires sur le mede (par exemple, supposer
que le temps d’acheminement des messages es¢h@ur’ les fautes (par exemple, supposer que
les fautes sontatectables) ou sur les egifications (authoriser une perte dee€ temporaire), le
probleme du consensus ne peut pa® i€solu de mamire dterministe dans un syshe asynchrone
dans lequel des fautes peuvent survenir.

3.2 Les algorithmes stabilisants

La notion destabilisationregroupe deux paradigmed’auto-stabilisationdéfinie par Dijks-
tra en 1974 [Dij74] et lsstabilisation instantage définie par Bui, Datta, Petit et Villain en 1999
[BDPV99c].

3.2.1 L'auto-stabilisation

Dijkstra énonce dans [Dij74] qu’un syate est auto-stabilisant si et seulement si, quel que soit
sonétat initial, il est capable de retrouver, de luemé, uretatlégitimeen un nombre fini dtapes.
Nous appelonstat Egitime, unetata partir duquel le systne fonctionne correctememng., un état
a partir duguel la sgcification du proldmea résoudre esterifiee. REciproquement, le systie est
dans uretatill €gitimelorsque la spcification du proldmea résoudre n’est pasevifieea partir de
cetétat.

A partir d’un état initial quelconque (c’est dire unetat ai les variables ne sont pas initiais et
ont donc des valeurs arbitraires), un algorithme auto-stabiligaiitesdeux propetes :

— LaconvergencelLa proprété de convergence assure gartir de n'importe quedtat initial,

le syseme atteint en un temps fini wtat Egitime. La phase de convergence de l'algorithme
est aussi appe€ phase dstabilisation

— Laclbture La propréte de cbture assure que toatat attein@a partir d’'unétat Egitime est lui

aussi Egitime.
Ces deux propetés impliquent que les algorithmes auto-stabilisants sontadatt ‘adapes pour
tolérer les fautes transitoir@scondition qu’elles ne modifient pas le code de I'algorithme. En effet,
apres une perturbation transitoire de la&moire ou des liens de communications, ces composants
peuvent contenir des informationseijitimes visa-vis des secifications du proldmea résoudre
(cf. Figure 3.2.1). Un algorithme auto-stabilisant garantit gu’en un temps fini si aucune autre faute ne
vient perturber le systé alors le systime convergera de lui-emie vers uefat Egitime visa-vis du
problemea résoudre. Nous appeloteamps de stabilisatiod’'un algorithme, le temps de convergence
maximal du systmea partir d’'unétat initial quelconque.

Avantages et inconenients des algorithmes auto-stabilisants. Les algorithmes auto-stabilisants
offrent un certain nombre d’avantages aisAS des algorithmes distriba classiques [Tel01] :
— La tolerance aux fautesComme nous l'avons vu pcedemment, I'auto-stabilisation est une
technique gnérale permettant dcrire des protocoles ®iant les fautes transitoires. En effet,
suited une faute transitoire,dtat d’'un systine peuetre quelconqueA partir de cetetat, un

ILes fautes transitoires sont suppesrares.
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FIG. 3.2.1 — Systime auto-stabilisant

protocole auto-stabilisant convergera versetat Egitime du systie sousasServe qu’aucune
nouvelle faute ne vienrn@nouveau le perturber. En caugience, pougtudier la convergence,
Ietat initial quelconque du sysne est suppeorrespondra I'etat imn€diatement postieur

a la fin de la dermdre faute transitoire et partir de ceefat, nous cons&tons que plus aucune
faute nappardra dans le systme. Cette hypotrse peut sembler forte mais 'impossitalgn
géréral de @tecter les fautes dans les gyses asynchrones ([FLP85]) nous obligrire cette
hypothese. De plus, les fautes transitoires sont supg®sares et durent un temps fini, donc,
cela signifie qu’entre deux fautes le sste a le temps de converger ea douveau fournir des
services coérents.

— L’absence d'initialisation Dans l'algorithmique distribee classique, I'initialisation est une
phase critique. Or, cette phase n’existe pas en auto-stabilisation car eimeysito-stabilisant
converge quel que soit satat initial.

— La résistance aux changements topologigqEsnombreux algorithmes auto-stabilisants, no-
tamment les protocoles de calcul de tables de routages et de calcul d’arbres couvrants, s’adap-
tent sous certaines conditions asysemes dynamiques’esta dire, aux sysimes dont la
topologie peut changer pendant laxition de I'algorithme.

Cependant, I'auto-stabilisation a quelques in@ments :

— La perte temporaire de(seté. Durant, la phase de stabilisation, le g8t ne garantit pas que
les Bsultats calc@s$ par le protocole sont corrects.

— Un surcait en temps et en espadee surcait en temps correspond au temps @extion une
fois le protocole stabils” En effet, le temps d’@cution d’un protocole auto-stabilisant est
géréralement pluglevé en marche “normale” qu’un protocole non auto-stabilisant. Ensuite,
les techniques utiles pour obtenir des solutions auto-stabilisantes endrglement besoin
de mémoire sup@mentaire.

— L’absence de @tection de stabilisatiari’auto-stabilisation est une propté sur le sysme
dans son ensemble. Donc, eangral, il n’est pas possible d’'observer localement si leesyst”
est dans uetat Egitime ou ilEgitime.

Les classes d’algorithmes auto-stabilisants. Suite a I'article fondateur de Dijkstra [Dij74], de
nombreux protocoles auto-stabilisants ef& propogs pour €soudre une grande ve® de pro-
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blemes, par exemple, [Kru79] pour la propagation d’informations avec retaur), [HC93, Var93]
pour la circulation de jeton en profondeur, [DIM93] pour I'exclusion mutuelle et [CD94, AB98] pour
le calcul d’arbre couvrant. Classiquement, la plupart des protocoles auto-stabilisants mdresent ~
clas®s en deux grandes familles de protocoles :

— Les protocoles vaguesUn protocolea vagues &fifie les trois propetés suivantes :

1. Tous les cycles de calcul, appsVaguesdu protocole seefoulent en temps fini.

2. Pour chaque cycle de calcul du protocole, il existe au moins un processeuequiex”
une action particuéire dite dedécision

3. Pour chaque cycle de calcul du protocole, les actiordedesionsont causalement @+’
cédées par au moins une action sur chaque processeur.

Pour assurer la promt de convergence, les algorithnmeesagues auto-stabilisantseexitent
géréralement une infinit'de vagues, dans ce cas, ils sont agpeljorithmesa vagues per-
pétuellesou encorealgorithmesa vagues cycliqueDe nombreux protocoles vagues auto-
stabilisants sont propes’dans la ligrature, par exemple, pour le prebie de la circulation de
jeton en profondeur (cf. [HC93, JB95, JABD97, DJPVO0Q]) et pour la propagation d’informa-
tion avec retour P R) (cf. [Kru79, DIM97, BDPV99b, Var93, CDPVO01b]).

— Les protocoles silenciedxUn protocole est dit silencieux s'il converge vers etat global
silencieux @' les valeurs des variables locales de processeurs ne changent plus [DGS96]. Les
protocoles silencieux auto-stabilisants sont w@8ipour €soudre des probines de calcul de
point fixe comme, par exemple, le calcul d’arbre couvrant (cf. [CYH91, Her91a, CD94, AB98,
DTO01]) et le calcul de propeites sur le @&seau comme les points d’articulation ou les isthmes
(cf. [Kar99, KC99, Cha99h, Cha99a, Dev05]).

3.2.2 La stabilisation instantaree

Dans les systimes distriba$, lesactions de é@marragecorrespondent aux actions partieuks
qui initient de nouveaux cycles de calcul d’'un protocole dansdeal. Par exemple, pour le protocole
classique (non-tel'ant aux fautes) de circulation de jeton [Cha82], I'actione&imalrage correspond
a I'action de l'initiateur qui cee un jeton et I'envoia un de ses voisins.

Dans les protocoles non tolints aux fautes, la notion d’action dendrrage estdiéa la notion
d’etat initial du systme. Implicitement, lorsque le protocolerdarre, on suppose que :

1. Le syseme est dans ugtat initial pe-défini.
2. Une action deemarrage est @cuge lorsqu’une recete exe€rieure au protocole (cette rezje”

estémise par une application ayant besoin du service fournit par le protocole, cf. Figure 3.2.2)
a demand’un cycle de calcul.

Les actions de @harrage d’'un protocole non &wkints aux fautes sont essentielles du fait qu’elles
sonta la base de I'analyse du protocolemé si cela est souvent implicite. En effet, &ralilement
du protocole est obsesd partir de I'exécution de 'une de ces actions.

Dans les protocoles auto-stabilisants, comnegat initial du sysime est quelconque, les pre-
mieres actions ecuges sont elles aussi quelconques : en equnenhce n'importe quelle action est
susceptible de s’@cuter lors du premier pas de calcul. De plus, en auto-stabilisation, oere$st
a la convergence du syshe vers un comportementesgifique en un temps fini. Assurer cette conver-
gence rcessite lagfétition des cycles de calcal I'infini. Donc, puisque les cycles de calcul sont
repétes a linfini, les notions de recete et d’action de einarrage disparaissent purement et sim-
plement dans l'analyse de tels ssies. Seuls €fat initial, toujours point deejpart de [Etude, et

2Contrairement’la classe des protocolasvagues qui @ dfinie pour les algorithmes distribs’en ghéral, la
classe des protocoles silencieugta introduite spcialement pour les systies auto-stabilisants.
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FIG. 3.2.2 — Niveau “application” dans ueséau

'ensemble detats Egitimes, buts de la convergence, sont alors pris en compte dans I'analyse des
protocoles auto-stabilisants.

Au contraire, dans les protocol@sstantarement stabilisant{sles actions de etharrage sont
au moins aussi importantes quetht initial du systme. Le concept dstabilisation instantage
[BDPV99c] aété cefini en 1999 par Bui, Datta, Petit et Villain comme suit :

Définition 3.2.1 (Stabilisation instantaree) Quel que soit [etat initial du systme, un protocols-
tanta®ment stabilisargarantit que le systme satisfait toujours ses&gfications.

Plus pecigment, un protocole instantament stabilisant garantit qupartir de n'importe quedtat
initial du syseme lorsque le sygime a besoin qu’un protocolealise unedche :

1. le protocole est ini@‘par au moins une action derdarragesn un temps fini.

2. Suitea une action de@harragele calcul inité est egcu€ conforngmenta la sggcification de
la tache.

Donc, pour analyser de tels protocoles, les actionseteatdiage doivergtfe obligatoirement expli-
citées.

En auto-stabilisation, le temps de stabilisation est camsidommeetant le temps maximal,
partant d'unetat initial quelconque, avant que le e \Erifie ses spCifications. Le temps de
stabilisation peut donetfe dicomposg’en : le temps partant destat initial avant la preneire action
de cEmarrage (aussi apealélai, cf. section 3.2.3) plus le temps d@sution des cycles de calcul non
conforme aux sgcifications. En stabilisation instants ‘un autre point de vue est proposant que
le syseme ne émarre pas un calcul effectivement demafida une action deatharrage), le systme
vérifie ses spCifications. Par exemple, un protocole de PIR gdig Sgcifie comme suit : lorsqu’un
initiateur a un messag®a a envoyer, la diffusion den commence en un temps fini, ensuite, tout
processeur recamen un temps fini et l'initiateur recevra en un temps fini des aexdes reception de
mde la part de tous les autres processeurs. Cetafggation est trivialementerifiee tant qu’aucun
initiateur n’a de message diffuser. Donc, cela signifie que leldi n'est pasa prendre en compte
dans le temps de stabilisation et comme un protocole instamiamt stabilisant assure quesda pre-
miere action de eMmarrage, les calculs effeetsipar le protocole sont conformes aurdfications
du calcul demangl’le temps de stabilisation est nul. D;dout protocole instant@ment stabilisant
est optimal en temps de stabilisation. Plus simplement, cela signifie que, contraieheauntb-
stabilisation o'le résultat attendu n’est asgugu’apes avoir €pété un nombre fini de fois des cycles
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de calcul du protocofe un protocole instantament stabilisant assure que le calcul densa@st’
effectle confornEment aux sgcifications @s la prenmgre action de emarrage.

Bien gir, dans un sysime instantagrment stabilisant, &tat initial ainsi qu’un certain nombre des
états suivants peuvent ne pas correspondreetats @rerés par le sygme s’il avaitet® “propre-
ment” initialise. Cependant, contrairement aux gysés auto-stabilisants, cegfs “non souhas”
n'empéchent pas le sysine de efifier ses spCifications. L'approche instantament stabilisante per-
met ainsi de limiter 'absence deir€¥ a la gériode @ priori incontdlable) correspondarat I'exis-
tence de fautes transitoires dans le syst.

Spécifications. En 2002, lors des jous®s internationales sur I'auto-stabilisation [Vil02], Villain a
montré que le concept de stabilisation instamamst fortementdia la manére dont le proldmea
résoudre est grifie. GEnéralement, les sysies auto-stabilisants sonesjfiés de faon “statique” :
un sous-ensemble efats Egitimes est dfini parmi lesetats possibles du sgshe correspondant aux
états @ une propreete voulue estre détre \érifiee. Ces systhes convergent vers @tat Egitime
quel que soit Etat initial du systme. Par exemple, laugs€e du probéme de I'exclusion mutuelle
est dgfinie comme suit : “il N’y a jamais plus d’'un processeur en section critique”. Donc, I'ensemble
desétats erifiant la sire® correspona un sous-ensemble detafs @ au plus un processeur est
en section critique. En utilisant de tellesesffications, il esta priori impossible de trouver des
solutions instantaarhent stabilisantes (sauf si 'ensemble de&ss Egitimes esefala I'ensemble
desétats du systme comme dans [JADTO02]). En effet, sttt initial du systme n’est pas untat
legitime, la spcification du prol#me n’est paserifiee, et, par dfinition, le systme n’est pas ins-
tantargment stabilisant. En fait, un sgshe instantagrent stabilisant estegéralement sgcifié de
mangere “dynamique”: il n'y a pas de distinction parmi letafs du sysimes, on s’irgfesse plufau
déroulement de I'ee€ution du systme au cours du temps. Le syiste est instantament stabilisant
si et seulement si, durant I'egution,a chaque reate, la Hiche correspondante est ia#i{via une
action de @marrage) en un temps fini dans le syse et, suita cette amorce, les actionseexiges
dans le systme effectuent laaifhe demareE. Par exemple, un protocole d’exclusion mutuelle ins-
tantar®ment stabilisant assure que si un processeur devient demandeur de la section critique au cours
de I'exécution, celui-ci I'obtiendra, par la suite, en un temps finvdcité) et lorsqu’il entrera en
section critique, aucun autre processeur ne sera ou ne pourra entrer en section siief)e Dans
[CDPVO03], Cournier, Datta, Petit et Villain montrent que tout peshE€ ayant une solution auto-
stabilisante dans urseau non uniforme peatré sgcifié de margre dynamique et peetre €solu
de manere instanta@ment stabilisante.

La stabilisation instanta® apporte desclairages diffrents en fonction du type de prebiea
résoudre. Les probmes classiques de l'algorithmique distelbupeuvenefre clases en deux en-
sembles de probmes : les proleimes deserviceet les probémes desalcul de point fixe

Service. Un probEme de service consisagfournir en un temps fini userviceaux processeurs qui
le demandent. Un service est uaehe spcifique dont I'excution &pend du processeur demandeur.
Ce type de prol@dme peutfre sgcifié comme suit :
1. A partir de n’importe queétat du systie, si un processeur demande le service alors ce service
est initié en un temps fini via une action derdarrage.
2. Suitea une action deaharrage d’'un processeprle service init€ est eecut visa-vis dep
conformémenta sa spcification.

Par exemple, I'exclusion mutuelle est un pee de service : durant I'ekution d’'un protocole
d’exclusion mutuelle, des processeurs peuvent demandee$ada section critique. En coaquen-
ce, ils doivent I'obtenir en un temps fini et de mer@ exclusive.

3Ce nombre est enegéral inconnu et non boen”
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Remarque 3.2.1SoientA4 un service etSP 4 une sgcification de4. Pour prouver qu’un protocole
de serviceP (i.e. un protocole @fini pour soudre un proldme de service) est instan@ament
stabilisant pour la spcificationSP 4, nous devons montrer que touteeention deP veérifie les deux
conditions suivantes :

1. Tout serviced demane@ est inite en un temps fini.

2. A partir de n'importe quektat du systme @ 4 est initie, le calcul de4 (par P) est conforme
a la specificationSP 4.

Pour les protocoles de service, I'avantagepanarant de la stabilisation instanemvisa vis de
I'auto-stabilisation est le suivant. En auto-stabilisation, le cycle de calcud patila prenere reqete
n'est pas forement conformea la sggcification du service demaadDonc, si I'application (ou I'uti-
lisateur) @sire qu’au moins un service finisse pare exxcu confornementa ses secifications, les
requetes doivenefre Epétées. Or, dans le caergral, les solutions auto-stabilisantes assurent que
le service demaralhe sera exCug conforngmenta ses secifications qu’aps un nombre fini mais
inconnu (voire non bom) de regefes. En corexjuence, les re@bés doivenefre epeteesa l'infini et

le protocole devient cyclique (c’est pourquoi la notion de etgsest implicite en auto-stabilisation).
Au contraire, une solution instanament stabilisante pour leanie probéme assurera que le service
sera rendu conforamenta ses secifications @s la prengre reqele et, donc, I'application n'aura
pas besoin deefgter les reqetes. En particulier et contrairement aux protocoles auto-stabilisants,
tout protocole de service instan&@anént stabilisantetecte la terminaison d’un service : iécte
lorsqu’un service &t rendu conforramenta ses secifications.

Depuis l'article fondateur de Bui, Datta, Petit et Villain ([BDPV99c]), de nombreux protocoles
instantaeiment stabilisants ot propogs pour €soudre des probines de service : par exemple,
pour le probéme de la circulation de jeton en profondeur (cf. [PV03, CDPV06, CDV05b]) pour la
propagation d’'information avec retouP( R) (cf. [CDPV02, BCV03, CDVO06D]) et la synchronisa-
tion de phase (cf. [Nol02]).

Calcul de point fixe. Un probEme de point fixe peldtie co@ symboliquement par une variable
X sur chacun des processeurs d’'un sous-ensembleddnpeutétre simple (par exemple, pour le
calcul d’'un arbre couvrant enraen’un “pointeur gre” sur chacun des processeurs sauf la racine)
ou complexe (par exemple, dans le calcul d’'une table de routage : 'ensemble des couple“num’
de canal/ident&” de chacun des processeurs). Un algorithme calculant un point fixe doit converger
en un temps fini vers une valeur constante de la varidbfgur chacun des processeurs du sous-
ensemble, ces valeurs devamrifier la proprété qui dfinit le point fixea calculer. Nous allons
maintenant dfinir formellement les gxifications d’'un tel prol@me. Soit7 un probEme de point
fixe défini sur les variableg’ d’'un sous-ensemblg’ de processeurs du sgste. Tout protocol@®
calculantF vérifie :

— A partir de soretat initial, toute egcutione de P converge en un temps fini vers un suffixe

dans lequel la valeur d& est constante sur tous les processeuris d@/ivacite).
— Dans tous lestats de’, les variablest’ des processeurs d€ vérifient la proprété definissant
F (Shretd).

Par exemple, Blection de leader peetre rameséa une variable boeknne Elu” sur chacun des
processeurs @ lors, la propgfté que doivent gfifier les variablest’ danse’ est qu'’il y a une et une
seule valeur VRAI dans le syane.

Il faut noter que la plupart des pravhes de point fixe peuveeptré €solus par des protocoles
de service. En effet, la projection des variables d’'un protocole de service restreinte aux variables
implantant le proldme de point fixe sous-jacent converge vers un suffixe stableo(l les valeurs
de variables ne changent plug) & proprété définissant le point fixe estevifiee. Par exemple, un
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protocole de circulation de jeton en profondeur petné Utilis€ pour calculer un arbre couvrant en
profondeur duesSeau. Engreéral, une fois qu'il est stabilésla circulation ealigge par le protocole
devient uniqgue. Or comme les variables igpéntant I'arbre couvrant égéralement des pointeurs
“peres”) sont calc@és dynamiquement en fonction de I'ordre des visites de la circulation, les valeurs
de ces variables finissent par ne plus janetiie modif€es.

Nous allons maintenant montrer que tout protocole auto-stabilisant de calcul de point fixe est aussi
instantareiment stabilisant. Consdons un protocole auto-stabilisghtpour un calcul de point fixe.
Par dfinition, a partir de n'importe quedtat initial, toute egcution deP converge vers un suffixe
ou la valeur de la variabl&’ (simple ou composite) de chaque processeur dest constante. Donc,
la vivacité de sa spCification est toujoursaerifiee au cours de I'ecution. Ensuite, nous pouvons
remarquer que lasée est de la formel = B ou A correspond “I'execution a atteint le suffixe”
et B correspond “les variablesY des processeurs dé€ vérifient la propret définissant le point
fixe”. Tant que I'eXécution n'a pas atteint le suffixed., tant que I'execution converge), la pmisse
A de l'implicationA = B est fausse, donc, cette implication est satisfaite. Enfin, lorsquecieion
atteint le suffixe A et B sont vrais et donc I'implicatiodl = B est elle aussi vraie. Ainsi, quel que
soit I'etat initial du systme, la sfe€ est toujours erifiee au cours d’'une exution deP. D’ou, tout
protocole auto-stabilisant pour un calcul de point fixe satisfait toujoursesafgation quel que soit
I'etat initial du systme et, par éfinition, un tel protcole est instantament stabilisant. En particulier,
par dfinition, les protocoles auto-stabilisants silencieesotvent des probmes de point fixe. Donc,
tous les protocoles auto-stabilisants silencieux, comme par exemple [CYH91, CD94, AB98, Kar99,
Dev05], sont instantament stabilisants. Cesultat, qui semble notamment en contradiction avec
l'article de Aggarwal et Kutten [AK93], redite en fait un prol@me de vocabulairewles auteurs
consicerent commeefats Egitimes uniqguement lestats rifiant la proprété recherché. Ce point
de vue implique, en particulier, que tout algorithme classique de calcul de point fixa pounc
un environnement sans faute nerifie jamais la gfe en cours de calcul mais seulement dans
Ietat terminal. 1l y aurait donc confusion entre la notion de temps de calcul (temepssdire pour
obtenir unétat terminal) et celle de temps de convergence (terepessaire pour obtenir watat
legitime) (cf. [Vil02]). Cependant, bien que ces protocoles stabilisent en teempsle’temps de
calcul des protocoles silencieux petrte, dans certain cas, prebtatique. En effet, si quelques fautes
transitoires viennent perturber le sgste apes qu'il ait atteint uretat terminal, cela peut provoquer
un recalcul quasi-complet pour atteindr@ouveau uetat terminal. La notion diault containment
aété introduite afin de paliea Ce probéme : lefault containmenfGGHPOO] est la facuét de certains
protocoles auto-stabilisangslimiter les effets des fautes lorsqu’elles sont peu nombreuses dans le
réseau.

Etat de I'art sur la stabilisation instantanée. Le concept detabilisation instantaBe[BDPV99c]
aété introduit en 1999 par Bui, Datta, Petit et Villain avec un protocole de propagation d’information
avec retour PIR) pour des eseaux en arbres. Sudecet article fondateur, de nombreux protocoles
instantaement stabilisants oetté proposs, en particulier des protocolevagues. Il faut noter que,
jusqua présent, toutes les solutions propes‘sonécrites dans le made a états (cf. chapitre 4, page
31) : un moelea mémoire partagé ai I'envoi de messages est siraydar des aas directs en lecture
aux variables des voisins.

Deux protocoles de parcours en profondeur instaartaant stabilisants pour desséaux en arbres
sont pesengs dans [PV99]. Le premier fonctionne dans un arbre aie3wh @lai est en 2 rondes
(cf. sous-section 3.2.3 pour l&fihition du dlai et dfinition 4.3.1, page 35, pour lafihition des
rondes) dans le pire des cas loest la hauteur de 'arbre. lletessite), + 1 états pour les noeuds
internes et 2fats pour les feuilles. Le second fonctionne dans un arbre noneron @lai est de
3h rondes dans le pire des cas. dagssite), + 2 états pour les noeuds internes (seulentent- 1
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pour la racine) et 2tats pour les feuilles. Ces deux protocoles sont optimaux en nondietsd’”

Le premier protocole d&I R instantaement stabilisant att pgsen¢’dans [BDPV99c] pour des
arbres orierdS. Ce protocole est aussi optimal en nombegads : 3etats pour les noeuds internes, 2
pour la racine et les feuilles. Dans le pire des cas, stai @5t en 2 rondes.

Un protocole instantament stabilisant d&’/ R pour les arbres non-oriezg’est propasdans
[BDPV99a]. Dans le pire des cas, saglal’'est en B rondes. Ce protocoleagessitel, + 2 états par
noeud interng ainsi que Zetats pour la racine et les feuilles. Il n’est pas optimal @mmire. Dans
[CDPVO01a], les auteurs montrent qu’il est impossible d’obtenir un protocolé/deinstantaement
stabilisant pour arbre non-orientivec seulement &tats par noeud interne. Le nombre minimum
d’etats mcessaire pour obtenir une solution instaataant stabilisante pour IB/ R dans l'arbre
non-orien€ est 4 pour les noeuds internes. Un tel protocole est aussi fourni dans [CDPV01a].

Le premier protocole dé’/ R instantaement stabilisant pour desséaux quelconques esepr”
sen€ dans [CDPV02]. L'inconghient de cette solution est que le protoc@eessite la connaissance
de la taille exacte dueseau. Donc, cette taille datré constante. De ce fait, le protocole ne fonc-
tionne pas dans legseaux dynamiques. Cet incemiént estesolu dans [BCV03] en utilisant une
composition de trois algorithmes.

Dans [CDPVO03], Cournieet al ont propog” des solutions instantament stabilisantes pour
guatre prol@imes fondamentaux €initialisation du ieseaticalcul d’état global du sygtme élection
de leaderet détection de terminaisorCes solutions sont bas$ sur un protocole instant&amént
stabilisant deP1 R pour Eseaux quelconques. En utilisant ces protocoles fondamentaux, les auteurs
montrent ensuite commengaliser un protocoleeag€rique capable de fournir une version instan-
tarément stabilisante d’une large classe de protocoles.

Enfin, il faut noter que des solutions instargarent stabilisantes oaté proposes sur la synchro-
nisation de phase ([Nol02]), la diffusion simple [JADTO02] dans un arbre et la construction d’arbres
binaires de recherche ([BDV05]).

3.2.3 Etude des performances

La complexié est I'étude formelle des performances d’un algorithme. La com@esiintéresse
aux performances des algorithmes en termesedgset d’espace Deux crieres sont importants
dans dévaluation d’'une complexatd’un protocole :

1. LaEpendance de cette complexiiS-a-vis de caraefistiques dugSeau comme, par exemple,
le nombre de sommets, le degies processeurs, le diatre, etc. En fonction de cegpén-
dances, nous pouvorgblir des comparaisons entre les protocoles. Un protocole dont la com-
plexité ddpend du nombre de processeurs sergiglement plus agéux qu’un protocole dont
la complexi€ dépend du degrdes processeursd, le nombre de voisins des processeurs).
De plus, le fait gu'une complexattépende de paragtres locaux (par exemple, le degtés
processeurs) ou de paratres globaux (par exemple, le nombre de processeursshau)
a une incidence sur la dynamigitiu Eseau : uneSeau dont la erhoire locale des proces-
seurs @épend de paraetres locaux supportera plus facilement des modifications (par exem-
ple, I'ajout de processeurs) qu'uaséau dont les besoins eremoire locale des processeurs
dépendent de caramistiques globales deseau.

2. Ensuite, les types des fonctions qui apparaissent dans cette complesitStante, logarith-
mique, polynomiale, exponentielle. Ces fonctions sag tmportantes powetablir I'ordre de
grandeur de la complext”

Complexité en temps. Dans cette thse, nous restreignons nogtide aux protocoles de service.
Historiquement, les chercheurs en auto-stabilisation se s@®Tes#5 presque exclusivement au
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temps de stabilisation pour comparer la compkexti temps des protocoles, nhotamment pour les
protocoles de service. Pagfitiition, les protocoles instantament stabilisants ont un temps de stabi-
lisation nul. Cependant, si nous observons les protocoles de service instaatdrstabilisants, nous
pouvons remarquer qu’un temps de stabilisation nul ne signifie pas que le service dam@idite
imédiatement. Des cetes plus pertinents sont doneagssaires pour permettre une comparaison
entre de tels protocoles. ld&lai (qui est aussevaluable dans les protocoles auto-stabilisanetga -
introduit dans [BDPV99c] en mrhe temps que la stabilisation instargaret permet une telle com-
paraison. D’autres cetes permettent d’analyser plus finement les protocoles de service stabilisants
[Cou02]. La multiplicie de ces créres de comparaison peut permettrectite des protocoles plus
performants. Nous allons maintenant lister (cette liste n’est pas exhaustive)desscgtie nous ju-
geons pertinents pourtide de la complextén temps des protocoles stabilisants (auto-stabilisation
ou stabilisation instant&e).

— Le temps de stabilisation Partant de n'importe quetat initial du systme, le temps de stabi-
lisation d’un protocole correspond au temps maximal pour atteindegaia partir duquel le
syseme satisfait ses spifications.

— Le délai. Partant de n’importe quetét initial du systine, ledélai correspond au temps maxi-
mal avant que la preraré action de @marrage soit ecuge. Cette mesure reggénte donc le
temps ®cessaire pour que le protocole initie le premier cycle de calcul. éfanitébn, seuls
les protocoles instantanient stabilisants assurent quesda premegre action de emarrage, le
cycle de calcul inig” soit effecte” confornementa sa spcification. Par coregjuent, pour un
protocole instantarhent stabilisant, cette mesure eg@nte le tempsatessaire pour initier
un cycle de calcul qui sera conforme auwesifications.

— Le nombre de fois ai le protocole doitétre initi € pour obtenir un cycle de calcul conforme
aux specifications Par dfinition, pour n'importe quel protocole de service instaptaeht sta-
bilisant, ce nombre esigala un. Par exemple, un protocole Bé R instantaement stabilisant
assure que lorsqu’un processeunitie la diffusion d’'un message :

1. Ce message sera teen un temps fini par tous les autres processeurssiari.

2. p recevra en un temps fini un aceudé eception de ce message venant de chacun des
autres processeurs.

Pour la plupart des protocoles auto-stabilisants, comme par exemple [HC93, CDPV01b, Pet01],
le nombre de fois que le protocole detté initié pour obtenir un cycle de calcul conforme aux
spécifications peut ne pastre bor®. En effet, les cycles de calcul ird ‘par ces protocoles
peuvent s’effectuer de masre incompete un nombre non boende fois. Cela estwdau fait
gu'il est possible d’avoir des exutions de ces protocoles gertains comportements anor-
maux s'effacent &S lentement alors que les cycles de calculésiti’effectuent rapidement en
ignorant les comportement anormaux. Trouver des solutions auto-stabilisariesi@anbre
d’initialisations récessaires pour obtenir un cycle de calcul conforme aegifigations est
borré peutetre tes inBressant car cela permet de retrouverdee®"enévitant d'itérer les
cycles de calcugfernellement. Par exemple, si pour un protocol&d& auto-stabilisant cette
borne esegalea k, alors l'initiateur peut assurer que tous les autres processeurs recevront un
messagen au moins une fois en initiant la diffusion deau moinsk fois et, par extension, on
obtient un protocole instantament stabilisant.

— Le nombre de fois @l un processeur peut participera un calcul corrompu (i.e., un calcul
gui ne Epend pas causalement d’un cycle de calcul conforme acifggations). Par exemple,
pour les circulations de jeton instanéanént stabilisantes dans [CDPV06, CDVO05b], cela cor-
respond au nombre de jetons non-gstju’un processeur peut recevoir (cf. sections 5.4 et 5.5).
Ces protocoles de circulation de jeton instaetapnt stabilisants assurent I'uneidu jeton
dés le deuxeme jeton initg. Classiqguement, la circulation de jeton est wd@igour €soudre
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I'exclusion mutuelle : le jeton est vu comme un prage et un processeur peuteexter la
section critique uniguement lorsqu’ietiént un jeton. Donc, en utilisant un des protocoles de
circulation de jeton pré&dents ([CDPV06, CDVO05b])wle nombre de jetons non-irg qu’un
processeup peut recevoir est boenparn ou n est le nombre de processeurs dagau, nous
pouvons assurer queexecutera la section critique au plus-1 fois de mangre non-exclusive.

— Le nombre de fois a1 un processeur peut participera un calcul corrompu sans le @tecter
comme tel Lorqu’un processeuralécte qu’il a participa un calcul erroae’via un n€canisme
de correction, il peut agir ou plus simplement stopper le calcul en cours afin de limiter I'in-
fluence de ce calcul sur le reste daseau. Par exemple, le protocole de PIR instameamt
stabilisant dans [CDV06b] garantit que chaque processeur peut recevoir au plus deux mes-
sages corrompus sans letdCter. Lorsqu’'un message estel€ comme corrompu, le proces-
seur mémet pas d’acces@e gception pour ce message. Cette pretprést inEressante, par
exemple, en cas d'utilisation de ce protocole de PIR pour faire einéialisation globale du
syseme (lobal rese}. En effet, classiquement, les protocoles de PIR sont esilgiur faire
une €initialisation globale du sysime comme suit :

1. Linitiateur diffuse un message d’'atraux autres processeurs.

2. A partir de la Eception de ce message, les processeurs bloquent tous leurs calculs sauf
ceux correspondarat la Einitialisation.

3. Les processeurginitialisent leurs variables juste avanediettre leur accesiéception
puis se ébloquent.

Dans ce cas, limiter le nombreatiissions d’acces de eception erroe$ permet aussi de
limiter les @initialisations locales inutiles.

— Le temps d’execution nécessaire pour effectuer le premier cycle de calcul conforme aux
specifications Cette mesure repsente le tempsetessaire pour exuter le premier service
conforme aux spCifications. Pour un protocole de service instaataent stabilisant, ce temps
correspond au temps d'egdtion du premier cycle (complet) de calcig., le délai plus le
temps d’excution du cycle de calcal partir d’'une action deatharrage. Pour les protocoles
de service auto-stabilisants, ce temps corresponekiis le temps d’eecution des cycles
de calcul non conformes aux esgifications plus le temps d’exution d’'un cycle de calcul
conforme aux sgcCifications.

— Le temps d’execution nécessaire pour effectuer les cycles de calcul suivani3e manere
gérérale, pour un protocole de service stabilisant (auto-stabilisation ou stabilisation instan-
tarée), le pire des cas du temps déextion d’'un cycle (complet) de calcul conforme aux
spécifications correspond au pire des cas ded@tion du premier cycle conforme auxesp”
fications. Par exemple, dans les protoc@esgues, le premier cycle de calcul conforme aux
spécifications permet de forcer la suppression des comportements dits “anormayxég
comportements non-inds inutiles au calcul du service fourni par le protocole$ @ unétat
initial quelconque. Suita ce cycle de calcul, tous les autres cyclemdfrenta partir d’'un
étata priori moins prob&€matique. Ce type dtat global corresponcegéralement auetats de
démarrage du sysie une fois que les comportementis dux fautes transitoires ogte"sup-
primées A partir d’'un telétat global, le comportement du protocole se simplifie (par exemple,
les actions de corrections ne sont plus jamais activables) et le temdt®x du cycle de
calcul s'acelere. Par exemple, la complexi¢h temps du protocole de circulation de jeton en
profondeur de [CDPV06] passe di¥n?) pas de calcuelémentaires pour le premier cyce
O(n) pas de calcuélémentaires pour les suivants o est le nombre de processeurs.

— Le surcolt pour obtenir la propri été de stabilisation(auto-stabilisation ou stabilisation ins-
tantarge). Ce suraat”peutétre évallg en terme de temps et deemoire. Pour le surad’en
mémoire, il suffit détudier le rapport entre I'occupationemoire du protocole stabilisant et
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I'occupation neémoire du protocole non-tetant aux fautes le plus efficace eemoire. Pour

le surcait en temps, nousvaluons le temps d’@cution d’un cycle de calcul du protocole sta-
bilisanta partir d’'unétat initial normal(i.e., un état global ne contenant aucun comportement
“anormal”, cf. dfinition 4.3.4, page 37). Ensuite, ncesidions le rapport entre la complexit”
obtenue et le temps d’exution d’'un cycle de calcul du protocole nona@nt aux fautes le
plus efficace en temps.

Complexite en espace. La complexig en espace d’'un protocoleesédlue en terme daombre
d’étatsou d’'occupation remoire
— L'etat local d'un processeur esfdii par la valeur de ses variables. La complexti nombre
d’etats correspond au nombrestiits locaux possibles que peuvent prendre les processeurs.
— En ce qui concerne I'occupatioremmoire, orevalue le nombre de biteoéssaires pour stocker

les variables internes des processeurs. L'occupatemaire se dduit ai€ment en fonction du

nombre détats. En effet, 'occupation @moire d’un processeur esgalea la somme des par-

ties enteres par exes du logarithme en base deux du nombre de valeurs possibles de chacunes

des variables.
Obtenir des protocoles efficaces eeldmant qu’'un minimum de @moire sur les processeurs consti-
tue un enjeu important pour la recherche en stabilisation. De nombreux travaux, par exemple [Her91b,
Her92, FD94, JB95, Joh97, BDPV99c, PV99], traitent de I'effieaei” espace des protocoles. Un
autre in€rét de minimiser I'espace emoire est la simplification des protocoles et de leur analyse.
En effet, moins un protocole a etats possibles, moins le nombre de aa&udier est important.
Il faut noter que pour certains prashes, comme par exemple &/ R dans I'arbre non orieet
(cf. [BDPV99c]), il n'est pas possible d’obtenir une solutiaria fois optimale en complextén
temps et en occupationamioire. Dans ce cas, il convient de trouver, au cas par cas, quel est le
meilleur compromis possible entre I'espace et le temps. En effetf@limonte que pour ce probme
(IBDPV99c]), si on souhaite obtenir une solution restreinte en occupationainé, alors cette solu-
tion sera forement coteuse en complexdtén temps. Inversement, si on souhaite obtenir une solution
optimale en temps, alors la solution serateniSe en occupationamioire.



Chapitre 4
Le Modele

Dans ce chapitre, nous allonsfitir le cadre tkorique de cette #se. Pour cela, nous rappelle-
rons, tout d’abord, laefinition d’un systme de transitions (section 4.]§).partir de cette dfinition,
nous formaliserons la notion de sgste distribe’(section 4.2). Enfin, nousgsénterons le matea
états : le modle de calcul utilis’pour @crire nos protocoles (section 4.3).

4.1 Syséme de transitions

Un algorithme distriba‘est souvent madise comme une collection ei€nements discrets. Cha-
gueévénement corresporadun changement atomique d’atat du systme vers un autre. Ce type de
syseme est ghéralement dcrit a I'aide desysemes de transitionegalement appesautomatep
constitles détats et de transitioretique€es entre cestats. Tel [Tel01] dfinit un syséme de transi-
tions comme suit :

Définition 4.1.1 (Syséme de transitions) Un sys€me de transitionsst un tripletS = (C,—,7) tel
que :

— C est un ensemble éfats,

— — est une relation binaire dé dansC,

— T est un sous-ensembleatiats deC dit “initiaux”.

Remarque 4.1.1La relation— étant un sous ensemble @& C, tout couple détats (,3) € — sera
noté dans la suitev — (.

Définition 4.1.2 Etat terminal) SoitS = (C,—,Z) un syséme de transitions/y € C, v estterminal
si et seulement si il n'existe pas de transitior- v' dans—.

Définition 4.1.3 (Exécution) Uneexécutionde S est une suitenaximalee = Yo, Y1, ey Vir Vit 1s -
telle que :
— Y € 7.
— Pour tout couple cBtats dee : (v;, vix1), la transition; — ~,;., existe {; — ~;.1 sera alors
appek mouvemenbu pas de calcyl
— Sie est de longueur finie alors le derniétat dee est unétat terminal.

La definition suivante formalise la notion &at accessibleEn fait, un€tat~y; estaccessiblelepuis
un etat~, s'il existe une egcution dans laquellg; précdey;.

Définition 4.1.4 (Etat accessible)Un état~, estaccessiblé partir de~;, not ~, ~» v;, s'il existe
une excutione de S telle quee = o, .. ., v, - Vs - - -
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4.2 Syseme distribue

Nous allons modliser un systme distribe”en utilisant les notions de graphe et de eyst de
transitions. Par la suite, nous utiliserons la terminologie relative aux graphes pour manipuler la topo-
logie d’'un syseme distribe’ Les @finitions des termes usuels issus de &otie des graphes peuvent
étre troues dans le livre de Berge [Ber83] et celui de Aho et Ulliman [AU92]. Nous rappelons, en
annexe (annexe A), quelquesfihitions relatives aux graphes utédiss dans cettedise.

4.2.1 [Efinition

Un syseme distribe’est @néralement re@seng sous la forme d’un graphe non-oriecbnnexe
G = (V,E)telque:

— V reprsente I'ensemble des processewrscbaque processeprest muni d’'un sygme de

transitionsS, = (Cp,—p.Z,),

— E représente 'ensemble des canaux bidirectionnels reliant les processeurs.
Le comportement de chaque processe@st ccrit par le sysime de transitions, aussi app@’
algorithme local Le protocole(ou algorithme distrib@&) étant la collection de tous les algorithmes
locaux. Enfin, il faut noter que dans le cas d'un sys¢ distribe”stabilisant nous avors, = Z,,,
Vp € V car un tel systime peut dmarrera partir de n’importe quedtat initial.

4.2.2 Classification des sysinmes distribues

D’apres [Lyn96], il est possible de classer les syses distribas suivant plusieurs cetes :

— AnonymeUn syseme distribe est ditanonymesi tous les processeurs sont strictement iden-
tiques et sont incapables de se distinguer derfaterministe des processeurs ayant &m”
dege. Un systime distribe”est dithon anonymei les processeurs peuvent se distinguer (par
exemple en utilisant un identifiant unique). Dans le aasio Seul processeur se distingue des
autres, leeseau est dénraciré et le processeur distinglest appefacinedu réseau. Les pro-
tocoles pesent’s dans cette #se fonctionnent sur desséaux enraces quelconques. Dans la
suite, nous noterorsla racine du eseau.

— Uniforme Un syseme distribe” est dituniformesi tous les processeursestitent le mme
algorithme et n'utilisent pas d’informations globales discriminantes telles que, par exemple,
des identies. Dans le cas contraire, le s#sté est dinon uniforme Dans le cas v quelques
processeurs diffrent de tous les autres de part leurs algorithmes ou I'utilisation d’'informations
globales discriminantes, le sgste est disemi-uniforme

4.2.3 Notations

Dans la suite, nous allons utiliser des notations relatives aurregst distribas pesenges ci-
dessous.

Nous noterong I'ensemble des ecutions possibles d’un protocafedans le sygmesS. Nous
noteronsC I'ensemble de®tats d’un sysime. Nous noteronS§, le sous-ensemble desexitions
de £ commencant par dtat (global)y. Nous utiliserons le graph®&, 'ensemblel” et 'ensembler
pour faire respectivemeng#rence augSeau, aux processeurs et aux canaux. Nous eifoterons
le diametre du Eseau pab et le dege’du Eseaui(e., la valeur maximale par parmi les degrocaux
A, des processeus par A.

Pour simplifier [écriture des protocoles, nous nouserefons au candlp,q} dans 'algorithme
de p par I'étiquetteq. Nous supposerons que lesquettes eférant aux canaux sont stads dans
I'ensembleNeig,, Vp € V. Cet ensemble sera suppainstant et localement ordanpar la relation
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binaire<,. Dans le cas d’'un sysine distribe’identifié, nous reéreronsa’l'identite du processeuyr
par la constantéd,,.

4.3 Modelea états

Il existe de nombreux mades permettant de metiSer un systme distribee parmi lesquels le
modele a étatset le modtle a passage de messag&e dernieretant le plus proche de |zalité.
Les protocoles @msengs dans cette #se sonecrits dans le magle a états. Le modle a états aete
introduit par Dijkstra dans [Dij74]. La particulagitie ce modle est que chaque processeureikedu
a un aces direct en lecture l'etat local de tous ses voisins. Dans ce gledl'envoi et la eception
de messages sont sireglpar des aes en lecture. Donc,8état locald’'un processeur esedini par
la valeur de ses variables. Dans la suite, nous parlerons (par abus de langtage)alii eférera
Ietat local d’'un processeur. Nous appelleroasfigurationl’ etat global du systhe,i.e., le produit
carésien desfats de tous les processeurs duayst. Dans le maglé a états, I'algorithme local
d’'un processeur (aussi appglfogrammé est dcrit par un ensemble fini de variables paeg et
un ensemble fini deegles(ou actiong. Chaque egle est de la forme suivante :

< Etiquette > :: < Garde > — < Traitement > .

L’ étiquettepermet d’identifier uneagle, elle sert essentiellemensimplifier les explications et les
preuves. Lagarded’'une regle dans le programme du processgeast un pedicat booten dfini sur
des variables dg et de ses voisins. Ligaitementrelatif a une egle dans le programme geest une
suite d’instructions qui modifient une ou plusieurs variableg.de

La regle R est diteactivabledans une configuration doee’si et seulement si sa garde est vraie
dans cette configuration. Par abus de langage, nous dirons qu’un processeur est activable lorsque
'une de sesegles est activable.

Dans le modlea états, chaque mouvement d’unesextion se dcompose en trois phases :

1. Tous les processeuwesaluent les gardes de leuegyteés.

2. Un ordonnanceur, apetiémon choisit un ou plusieurs processeurs parmi les processeurs
activables.

3. Chaque processeur activable choig@xte une de seggles activables (cettegle est aussi
choisie par le dmon).

Les phases 1. et 3. sontestiges de maeire synchrone et atomique par les processeurs. L'asynchro-
nisme du modle vient donc du @mon puisqu’il est susceptible de retarder €ention desegles
activables d’un ou plusieurs processeurs.

Dans cette thse, nous avonsdidé d’affecter des prior@s entre lesagles d’'un neime algorithme
afin de simplifier [Ecriture des gardes de cegles. Cette prior@’suit 'ordre d’apparition desegles
dans le texte de I'algorithme. La preené egle dans le texte est la plus prioritaire. Inversement,
la dernere Egle dans le texte est la moins prioritaiﬁepartir de maintenant, lorsqu’un processeur
activable sera choisi par leedion, la egle gu'’il exdcutera sera laegle la plus prioritaire parmi
ses egles activables. Supposer des prawisur lesagles n’est pas restrictif par rapport au rated”
initial. En effet, des prior@$ sur lesegles peuvengtte facilement obtenues eeécrivant celle-ci.
Par exemple, supposons deexlesRi; et R, de la forme suivante :

R Gy — 1T

Ry 2 Gy — T
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Pour queR; devienne plus prioritaire quBs, il suffit de écrire R, comme une nouvellegle R,
de la forme suivante :

Ry = =Gy NGy — T

En ce qui concerne I'ecution concurrente de plusieurs protocoles, nous supposerons qu'ds s’ex”
cutent de mamire indpendants,e., lorsqu’un processeurest choisi par le @mon, il exécute, dans

le méme mouvement et en fonction des priesitune egle activable de chaque algorithme ayant des
regles activables pour.

4.3.1 Lesdd&mons

Le demonest un necanisme global irependant des processeurs qui ordonnancedaxon en
choisissant quels sont les processeurs activables qui ventex uneeglea chaque mouvement.
Il existe plusieurs types desdion dans la ligfature. De maere gnrérale, un émon est dfini en
fonction de deux créres : larépartitionde ses choix et soaquit.

La répartition du choix du démon. La répartition du choix d’'un dmon d@finit combien de pro-
cesseurs activables peuvetrte’ choisis par leethona chaque mouvement (tant que le sysé n’est
pas dans une configuration terminale). Il existe un certain nombre d’hggegisur lagpartition du
démon dans la ligfature des sysines distribas. Les plus courantes sont les suivantes :
— Le dmon estentral (ou sequenti€)l. Dans ce cas, leathon ne choisit qu’un seul processeur
activablea chaque mouvement.
— Le d&&mon estistribué. Le démon distribe choisit una plusieurs processeurs parmi ceux qui
sont activablea cthaque mouvement.
— Le ddmon essynchrondou paralléle). A chaque mouvement, leedion synchrone choisit tous
les processeurs activables.

L’ équité du demon. L’equi€ du ddmon donne les condition®oéssaires pour qu’'un processeur
activable soit obligatoirement choisi au cours d’'uneaxion. Les hypot#ses les plus courantes sur
I"equi du &Emon sont les suivantes :

— Le ddmon esfortementéquitable Toute excution ordonnarex suivant un eimon fortement
equitable ne contient aucun suffixe infini dans lequel un processeur infiniment souvent activable
n’'exécute jamais deagle.

— Le dmon esffaiblementéquitable Toute excution ordonnareg suivant un eimon faible-
mentéquitable ne contient aucun suffixe infini dans lequel un processeur gorgir activable
n’exécute jamais de=gle.

— Le d&mon estnéquitable Un déemon n’ayant aucune hypa@be particukre sur sorequie est
dit inéquitable. Dans ce cas, lemon est simplement supogropre, i.e., tant qu’il existe
des processeurs activables, il en choisit au moins un lors de chaque mouvement. De ce fait,
un processeur estist’étre choisi lors du mouvement— ~’ si et seulement s'il est le seul
processeur activable dans

Bien entendu, dans le cas synchrone dendh est fortemerdduitable : tout processeur activable est
choisi dans le mouvement courant.

4.3.2 Lesrondes

Deux unigs de mesures sont classiquement edtspouevaluer les complexds en temps des
protocolescrits dans le maglea états : le nombre de mouvements et le nombm@ddeground). La
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ronde permet a@Vvaluer le temps d’ecution par rapport aux processeurs les plus lents tout en tenant
compte desegles. Le notion de ronde a tout d’abaté definie par Dolev, Israli et Moran dans
[DIM97]. Puis, cette dfinition aété remange par Cournier, Datta, Petit et Villain dans [CDPV02]
pour prendre en compte la notion deutralisation de egles

Un processeup subit une neutralisation durant le mouvement> ~’ si p est activable dans
mais non activable dang sans avoir eeCug aucuneegle duranty — ~'. En fait, la neutralisation
de p corresponda la situation suivante : un ou plusieurs voisinspdexécutent uneeagle durant
~ — ~' et les changements occasiesmjar I'exécution de cesegles rendent toutes lesgles dep
non activables dang.

En utilisant la notion de neutralisation, la notion de ronde eBhd comme suit ((CDPVO02]) :

Définition 4.3.1 (Ronde) Etant doniée une ecutione. La premere ronde dee, notee¢/, est le
préfixe minimal de contenant, pour chaque processeur activable lors de la presrgonfiguration
dee, I'exécution d’'une de sesgles ou la neutralisation du processeur. Soit e¢’e”. La seconde
ronde dee corresponda la premere ronde de”, etc...

La ronde est utilisé pourvaluer le temps d’ecution par rapport aux processeurs les plus lents. In-
tuitivement, un processeur lent est un processeur aoment activable qui est retenu d’agicause
des choix du dmon (seul le dmon peut emgcher un processeur activable d’agir). Or, lorsqu’un
processeur subit une neutralisation au cours de la ronde, il ne pewtpdusohsiéié comme un
processeur lent : ce n'est pas kenddn qui 'emgthe d’agir, il ne souhaite tout simplement plus agir.
Donc, le comportement de ce processeuegette neutralisation ne doit patse pris en compte
pour cEcider de la fin de la ronde. La notion deutralisation de eglespermet donc d’affiner les
mesures de complegitD’ailleurs, les complex@s en nombre de rondes obtenues aveefamition
de [CDPV02] majorent celles obtenues avec d&irdfion de [DIM97]. En effet, la dfinition de
[DIM97] diff ere uniqguement par la non prise en compte la notion de neutralisation. Donc, la lon-
gueur des rondes.€., le nombre de mouvements) avec kfidition de [DIM97] est sugfieure ou
égalea la longueur des rondes avec Efidition de [CDPV02]. Par exemple, supposons qu’au cours
d’'une ronde, un processeur subisse une neutralisation et devienne inactivable pour toujours. Avec la
définition de [DIM97], la ronde est alors de longueur infinie. Ce n’est pasfoerit le cas avec la
définition de [CDPV02] : si le dmon choisi pour les processeurs activables au cours du mouvement
suivant, alors la ronde termine dans la configuration suivante.

Dans le modle a états, la notion de ronde esedia I'equie du dmon. Par exemple, toutes
les rondes d’'une @cution sous unahon faiblementquitable sont finis en nombre de mouve-
ments. En effet, parafinition, un &mon faiblemenequitable choisit en un temps fini tout proces-
seur contimiment activable. Donc, pour prouver qu’'un protoc@saut uneache spcifiée avec un
démon faiblemengquitable, il suffit de montrer qu’il ecCute cettea€he en un nombre fini de rondes.
En effet, les rondes contenant un nombre fini de mouvementgclgion de cetteathe sera elle-
aussi finie en nombre de mouvements. En revancheeomod iréquitable peut ne jamais choisir un
processeur contument activable lorsque celui n’est jamais le seul processeur activable. Donc, pour
certain protocole si on suppose uenddn iréquitable, il est possible de construire desaiions
ayant une ronde infinie. Ainsi, le seima de preuve predent n’est pas suffisant pour prouver un
protocole sous unaon iréquitable. Le tedoeme suivant est un outil permettant de prouver qu’un
protocole fonctionne sous uredion iréquitable :

Théoreme 4.3.1Soit7 une &iche etSP7 une sgcification de7 . Si toute egcution d’un protocole
‘P sous un émon irequitable contient un nombre fini de mouvements alors :

P satisfaitSP; sous un @émon irequitable si et seulementBisatisfaitS??; sous un @mon
faiblementéquitable.
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Preuve. Soite une excution deP sous I'hypotlese d’un @mon iréquitable. Par hypotse, chaque
ronde dee est finie en nombre de mouvements. Digpta afinition 4.3.1, cela signifie que chaque
processeur activable au cours de €eufione exécute uneegle activable dé ou subit une neutra-
lisation en un nombre fini de mouvementseg®#ire devenu activable. En particulier, cette pregri’
est vraie pour chaque processeur cantient activable au cours deesxitione. Donc, il n’existe
pas de processeur coniiment activable dans qui n’exécute jamais deegle. Ainsi,e est aussi
une excution deP sous un @émon faiblemeneéquitable et, sans perte dergralite, 'ensemble des
exécutions déP sous un dmon iréquitable estgala I'ensemble des @cutions déP sous un émon
faiblementéquitable. D’ai, le thréoeme est erifié. O

4.3.3 Mocklea états et protocoles de service instanté@ment stabilisants

Gestion des req@étes. Nous avons vu qu’un protocole de service initie, via une actionesead”
rage, un service suit@ la demande d’un processeur initiateur. Cette demande est effedgauitine
requeteextérieure au protocole. Pour les protocoles de service nenatais aux fautes ainsi que la
plupart des protocoles de service instaptaent stabilisants, cette notion de retg) bien qu’es-
sentielle, est impliciteife., elle n’appard”pas clairement dans le code des protocoles). Cependant,
chaque action deatharrage est suppesétre exccuge uniquemerd [a suite d’une reqgte. En ce qui
concerne les protocoles de service auto-stabilisants nous avons vu que la notioretks aregiti pu-
rement et simplement disparu car ces protocaestent les cycles de calcall’infini afin d’assurer

la convergence du systie (cf. section 3.2.2).

Dans cette tbse, nous avons choisi d’expliciter les retps dans le code de nos protocoles. Expli-
citer la reqete permet de montrer que dans la plupart des cas, comme dans [CDPV04, CDVO05b], les
protocoles de service instantamént stabilisants finissent par atteindre une configuration terminale
en cas d’absence totale de retps.

Puisque nos protocoles sarits dans le maglea états, nousgrons les regetes via une variable
partage Request; € {Wait,In,Out}* et dfinie comme en&é-sortie dans I'algorithme de chaque
initiateur ;. Ensuite, nous consalons quelkequest; = Wait signifie que l'initiateuri demande et
“attend” le service. Lors de linitiation du service deman(e., lorsquei exécute une action de
démarrage relative au service demapdequest; passe dé&V ait a In pour signifier que la recqié a
eté prise en compte par le sgate. FinalemenfRequest; passe dén a Out lorsquei décidera que le
service demarelaéte effecti€. Donc, le sysime sera @ta exécuter une nouvelle regtéa partir du
processeui uniquement lorsque la variableequest; sera & nouveauggalea Out. Naturellement,
les transitions déV ait a In et deln a Out sont ggrées dans le code du protocolemé, tandis que
la transition deOut a Wait est grée de margre externei(e., cela signifie qu’'un autre protocole,
appe€ application, doit effectuer cette transition). Il est important de noter que seules les transitions
citées pecedemment sont autogss : toutes les autres transitions, par exemple la transitidn de
vers Wait, sont interdites. Dans la suite, nous egenhterons l'action correspondanta reqete
externe par laggle R? (cette Egle est dfinie pour chaque initiateuy :

IR :: ApplicationRequest(i) N (Request; = Out) — Request; := W ait; ApplicationRelease;;

Dans cetteegle, Application Request (i) est un pedicat qui est vrai lorsqu’une application de I'ini-
tiateur: demande un servicelpplication Release; est une fonction qui contient le code que l'ap-
plication doit excuter lorsque la re@té est prise en compte par le &8€. En particulierAppli-
cation Request(i) doit devenir faux suit@ 'exécution deApplication Release;. Par la suite, nous

Pouréviter toute ambiguié, cette variable pouretre no€eP. Request ; pour faire gférencen’la variableRequest ;
spécifique au protocol®@.
2Signifie Interface Request



4.3 MocEled états 37

supposerons queed qu'il est satisfait, le pdicat Application Request(i) reste vrai continfnent
jusqu’a ce que laggle! R soit exdécute.

Configurations initiales normales d’un protocole mono-initiateur. La notion de &€gitimité n’est

pas discriminatoire en stabilisation instargan”comme le sysme \€rifie toujours ses gtifica-

tions, toute configuration est consrde commedqitime. Cependant, pour les protocoles de service
instantaement stabilisants, nous distinguerons souvent un sous-ensemble de configuragans dit
semble des configurations initiales normafestte distinction est aussi valable pour les protocoles
de service auto-stabilisant). En fait, les configurations initiales normales correspondent aux configu-
rations de émarrage du sysie une fois que les comportements “anormaws dix fautes tran-
sitoires ontete suppringes. Cette notion permet notammergtddier le surcof de la stabilisation.
Nous dfinissons maintenant la notion de configuration initiale normale d’'un protocole de service
mono-initiateur. Cette notion fait appel deux autres concegfisid ci-dessous : lesonfigurations
originelleset lesconfigurations normales

Les configurations originelles d’'un sgshe correspondeatl’initialisation des variables du pro-
tocole dans un environnement sans panne avant la remecution. Dans ce cas, tous les proces-
seurs sont en attente derdarrage de I'exCution, &marrage qui sera assypar l'initiateur lorsque
celui-ci recevra une re@té.

L'ensemble des configurations normales esgrite I'ensemble des configurations possibles dans
une exécution n'ayant jamais subi de fautes.

L'ensemble des configurations initiales normales ne se liemfigori pas aux configurations de
'ensemble des configurations originelles. En effet, @gimie normal, un protocole mono-initiateur
peut dEmarrer un nouveau cycle de caleupartir d’'une configuration dans laquelle des reliquats du
cycle de calcul pgéédent perdurent dans leséau. Or, comme ces reliquats ne sont pasecoiés
a un comportement anormal du syste, cette configuration initiale d@tre consiéée comme nor-
male (nous verrons un exemple de ce type de configuration dans la sous-section 5.4.1).

Définition 4.3.2 (Configuration originelle) Nous appelonsnsemble des configurations originelles
d’un protocole de service mono-initiateBrle sous-ensemble de configurationsérifiant :

1. Vp € V, p nest pas activable dans.
2. Linitiateur p verifie Request, = Out (i.e., p est peta recevoir une reqgéte) dansy;.

3. L'initiateur p est activable dans,.; si et seulement gi recoit une req@te dansy; — ;.1
(i.e, laregle/ R dep est eecute dansy; — v;.1).

Définition 4.3.3 (Configuration normale) Une configuration normaléu protocole de service mo-
no-initiateur? est une configuration accessikdepartir d’'une configuration originelle (les configu-
rations originelles incluses).

Définition 4.3.4 (Configuration initiale normale) Une configuration initiale normaldu protocole
de service mono-initiatey? est une configuration normale @& ~;, ou l'initiateur p vérifie :

— p n’est pas activable dang, et

— p est activable dans; . ; si et seulement girecoit une req@te dansy; — ;1.
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Chapitre 5

Parcours en profondeur instantarement
stabilisants

Le parcours en profondeufD F'S : Depth-First Searchest le parcoursesjuentiel le plus clas-
sique de la littrature [Tar72]. Le parcours en profondeur a de nombreuses applications. Dans les
sysemes distribas, il est principalement utiéspour Esoudre le proleime d’exclusion mutuelle.
Cependant, il peuetfe utili€ pour Esoudre de nombreuses autrashiés : par exemple, le calcul
d’arbre couvrant ([HC93]), la programmation par contrainte ([JSYZ04]), le routage par intervalle
([vLT87]) ou pourévaluer des propeiés globales sur leeseau telles que les points d’articulation (cf.
[Tar72] et section 5.7).

Dans ce chapitre, nous allons tout d’aboedidir formellement le concept de parcours en profon-
deur (section 5.1). Nous proposons ensuitetat de I'art non exhaustif sur les parcours en profon-
deur distrib@'s (section 5.2). Puis, nousggentons deux protocoles basiques de parcours en profon-
deur non-totrants aux fautes, 'un dans le nedeld passage de messages et 'autre dans leelead”
etats. Nos solutions instantament stabilisantes sonigaentes dans les sections 5.4 et 5.5. Nos deux
parcours en profondeur sont des protocoles instemtant stabilisantscrits dans le magle a états
(cf. section 4.3). Le premier (section 5.4) estdaaf des listes d’'idenét. Le second (section 5.5)
utilise un principe de questiomjpponse pour remplacer les listes d’idesitll faut noter que ces deux
solutions fonctionnent sous I'hypatke d’un @mon distribe’inequitable : le émon le plus ghéral
du moctlea états. Comme expliqudans la sous-section 4.3.3, le code de ces deux protocoles fera ex-
plicitement Eférence aux reqiés via la variable partag Request. Cependant, pour simplifier 'ana-
lyse des protocoles, nous ne tiendrons pas compte, dans un premier temps, de cetteReaptialkte
dans les preuves. Nous traiterons la gestion explicite de laeteglehs une section iegéndante
(cf. section 5.6) et notamment despercussions au niveau de la complexti temps. Enfin, nous
présenterons dans la section 5.7 deux applications insemtamt’stabilisantes pouvagitré obte-
nuesa partir de nos deux protocoles de parcours en profondeur. Ces deux applieatibrent des
propriétes globales sur leeseau. La prerare application (cf. sous-section 5.7.3) est un calcul de
point fixe avec dtection de terminaison. L'algorithmegsent” permet de marquer lgmints d’ar-
ticulation (définition A.2.15, page 161) et lasthmegdéfinition A.2.16, page 161) deseau. Les
points d’articulation (resp. les isthmes) sont des processeurs (resp. des canaux) dont la suppression
(suitea une panneefinitive, par exemple) provoque la partition diss€au en plusieurs composantes
connexes. De plus, I'existence de points d’articulation ou d’isthmes daresdau peuetie I'une
des causes d’apparition de congestions. Lidentification des points d’articulation et des isthmes est
donc essentielle du point de vue de laetalnce aux fautes. La seconde application (cf. sous-section
5.7.4) permet dValuer si un ensemble fourni par I'application eseasemble&parateur(définition
A.2.14, page 161) dueseau. Un ensemblegarateurdutse} est un sous-ensemble de processeurs
du réseau dont la suppression (swutdes pannesddfinitives, par exemple) provoque la partition du
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réseau en plusieurs composantes connexesetection d’ensemblesparateurs est un pravhe
important dans de nombreuses applications telles gwalliation de la fiabild 'des €seaux.

5.1 Definition

Le concept de parcours en profondeur eselmasg’la notion de parcours@ientiel. Donc, avant
de dEfinir le parcours en profondeur (sous-section 5.1.2), nous allefirsirda notion de parcours
sequentiel (sous-section 5.1.1).

5.1.1 Protocoles de parcourséquentiel

Les protocoles de parcours en profondeur font partie d’'une sous-classe des pra@oagess
(définis page 21) : la classe des protocolepdrours £quentielsEn algorithmique distribee, ce
type de protocole utilise le plus souvent un objet particulier apbn Les particularigs d’'un
protocole de parcourseguentielP par rapport aux autres protocolasvagues sont les suivantes
[TelO1]:

1. Chaque vague de a un seul initiateuf qui initie le calcul par une seule action derdarrage.

Cette action d€lenche une action sur un et un seul voisin.de
2. Pour tout processepr pour toute actiom autre que I'action deatarrage, soii est destiee
a déclencher une action sur un et un seul voisipdeoita est une action deeatision.

Ces deux propetes impliqguent que dans chaque vague exactement un processelg.dNous disons
que le protocole se termine au processglorsqueg décide. La derrare particularg’d’'un protocole
de parcoursexjuentielP est la suivante :

3. Chaque vague de se termine l'initiateur.

Les protocoles de parcoursientiel sont donc des protocokesagues un seul initiateur et dont

le dege de parablisation est 1. Il faut noter que, méspart le parcours en profondeur, il existe
d’autres types de parcours. Par exemple, dans [Cha82, Seg83], les auteurs proposent (entre autres)
deux protocoles qui parcourent kes€éau dans un ordre quelconque.

5.1.2 Parcours en profondeur

Le probEme du parcours en profondeur est le suivaafpartir de I'initiateur, il faut parcourir
(ou visiter) I'ensemble des processeurs ésedu de faan €quentielle (ghéralement en utilisant un
jeton) et le parcours doit s’acheminer en pri@mia les processeurs non encore esitNous allons
maintenant donner unetinition formelle duparcours en profondeuspecification 5.1.1). Pour cela,
nous allons notamment utiliser la notiondaréte(définition 5.1.1).

Définition 5.1.1 (V-aréte) Soit £ = {po,p1}, --os {PisPit1}, - {Pr—1.px} 1 SUIte des adtes tra-
versees lors d’'un parcours. Nous appelonsirétede p; la premere ate del dontp; est incident.

Spécification 5.1.1 (Parcours en profondeur)Soit £ = {po,p1}, -y {pPisDis1}s o {Pe—1.px} 12
suite des agtes traverses lors d’un parcourségjuentiel. Soit,, I'ensemble de toutes les vé&es
de L. Le parcours assoéia £ est unparcours en profondeeffectie a partir de p, si et seulement si
le graphe partiel,,(po) = (V,E,) est un arbre couvrant en profondeur (c&fihition A.2.12, page
161).

Nous allons maintenant @senter uretat de I'art (non exhaustif) des protocoles de parcours en pro-
fondeur distribe’de la litErature.
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Parcours

FIG. 5.1.1 — Un exemple de parcours en profondeur.

5.2 Etatde l'art

De nombreux protocoles de parcours en profondeur namaots aux fautes omtté propoes
dans la litE€rature, par exemple, [Cha82, Che83, Awe85b, Cid88]. Ces protocoleg@utits dans
le moctlea passage de messages (ce emdst plus proche de laalitt que le modlea états). Dans
le domaine des sysiies auto-stabilisants, le prebie du parcours en profondeur auto-stabilisant
a tout d’abordete consi@ré par Huang et Chen dans [HC93]. Cette solution utifif&\ x n)
états (e, Q(log A + logn) bits) par processeuruon est le nombre de processeurs’ete dege
du réseau. Par la suite, de nombreuses solutions auto-stabilisantts prisen¢es, par exemple,
[JB95, JABD97, DJPV00]. Dans tous ces articles ([HC93, JB95, JABD97, DJPVO0Q]), les protocoles
présengs sonecrits dans le maglea états et ont un temps de stabilisatiorf#n x D) rondes dans le
pire des cas (@D est le dianetre du €seau). Dans [JB95, JABD97, DJPV00], les auteursliament
I'occupation némoire de [HC93] en passant d€logn + log A) aO(log A) bits par processeur. Le
protocole de [DJPV00] offre la meilleure complexih espace : &(, + 1) pour chaque processeur
p #ret2\, + 1) pourr. Récemment, Petit a propesians [Pet01] un protocole de parcours en pro-
fondeur auto-stabilisant dont le temps de stabilisation eSi(@hrondes. Cependant, toutes les solu-
tions auto-stabilisantes propes sont prowees sous I'hypotse d’un @mon faiblemenequitable.
Finalement, il faut noter que Petit et Villain ont propagie solution auto-stabilisante dans le eled"
a messages [PV97]. La preené solution instantament stabilisante pour ce prebte st propose
dans [PV99] mais pour desséaux en arbres. Pour leseaux enraces quelconques (excephos
solutions), il faut noter que le “transformateur” propateins [CDPVO03]€crit dans le moelea états)
permet de construire un protocole instamtiarent stabilisant de parcours en profondepartir d’un
protocole construit pour un environnement sans faute. Cependant, avec ce transformateur, les solu-
tions obtenues ne fonctionnent qu’avec @mabn faiblemenéquitable et peuvemtie tes caiteuses
en temps d’egcution. En effet, ce transformatewergie des calculs dtat global du systmhe pour
évaluer egulierement un prdicat &fini sur les variables du protocadransformer. Or, le nombre de
calculs détat global gréré par le transformateur est igpéndant du temps d’egdtion du protocole
initial.

Nous pesentons maintenant deux protocoles simples de parcours en profondeur, I'un danslée mod®
a passage de messages, I'autre dans leeieadttats.
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Parcours

FIG. 5.3.2 — Un exemple de parcours quelconque.

5.3 Deux exemples de protocoles non-tedants aux fautes.

Dans le modlea passage de messages, le protocole basique de parcours en profondeur ([Cha82])
fonctionne comme suit. Auabut d'un parcours en profondeur, I'initiateueern jeton et marque les
canaux de tous ses voisins comme “non eisiPuis, il choisit un voisin commguccesseucourant
dans le parcours, lui envoie le jeton et marque son canal commee®visit”

Lorsqu’un processeu— y compris l'initiateur — reoit le jeton, celui-ci marque le canal de
I"emetteur comme “vis#t”. Ensuite, s’il s’agit de la prerare €ception du jeton alors le processeur
repere I'émetteur du jeton comme spRredans le parcours et marque les canaux de tous ses voisins
sauf celui de songre comme “non vis@”. Puis, dans tous les cas, le processeecat€ les actions
Suivantes :

— Soit tous les canaux du processeur sont mesduisitt” et, dans ce cas, si le processeur est

l'initiateur du parcours alors iledide (et le parcours est terminsinon il renvoie le jetoa Son
pere.

— Soit le processeur a des canaux qui sont mesdaon visig”. Dans ce cas, si le processeur n'a

pas de successeur courant (c’est la pegenfois qu'il reoit le jeton) ou si [Emetteur du jeton

est son successeur courant alors il choisit un (nouveau) successeur courant parmi ses voisins
dont le canal est margunon visig”, lui envoie le jeton et marque son canal comme “eisit”

Dans le cas contraire, le processeur renvoie le jatbametteur.

La figure 5.1.1 nous montre un parcours en profondepartir du processeur pouvantetre
exécut avec le protocole pcedent. Dans cette figure, les we&es sont re@senges par les lignes
pleines et nous pouvons remarquer qu’elleird$ssent un arbre couvrant en profondeur eneacin”
enr. Au contraire, le parcours eseng dans la figure 5.3.2 n’est pas un parcours en profondeur. En
effet, il n'y a, par exemple, pas de relation atre/descendant entre les deux voisins 1 et 3, donc,
I'arbre défini par les v-agfes ne wefifie pas la dfinition A.2.12 (page 161) : ce n'est pas un arbre
couvrant en profondeur.

Dans cette thse, nous nous sommesargsss au parcours en profondeur dansesedu enracen”
quelconque olaraciney, correspond toujoura l'initiateur du parcours. Ensuite, nos protocoles uti-
lisent une nethode classique des sgstes distribas pour parcourir leaseau en profondeur d’abord.
Cette nethode est @sSente dans la remarque suivante :

Remarque 5.3.1Classiquement, dans le meld a états, un parcours en profondeur eseexe en
utilisant un jeton A partir de la racine (), le jeton est pasgsde voisin en voisin via des processeurs
non Vvisiés jusqua ce qu’il atteigne un processeur ayant tous ses voisinsegisk partir de 1a, le
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jeton remonte dans I'arbre couvrant en construction via les liedep jusqua ce qu'il atteigne un
processeup Vérifiant 'un de ses deux cas :
— p a des voisins non vigt Dans ce cas, le jeton est pass un voisin non visé dep et le
parcours reprend comme @edemment.
— p =rettous les voisins desont visiés. Dans ce cas,décide de la terminaison du parcours.

Suivant la nethode pesenge dans la remarque 5.3.1, nousgantons maintenant un protocole de
parcours en profondeur simple cenpour un environnement sans fauteeetit dans le moele a
états. Ce protocole, apel F SO, fonctionne dans degseaux enraces de topologie quelconque.
Il est preserd’dans les algorithmes 5.3.1 et 5.3.2.

Le protocoleD FS0 est divi€ en deux phases :

— Laphase de visit®u un jeton visite les processeurs en profondeur d’abord (cette phase est
aussi app@eécirculation de jeton.

— Laphase de nettoyagwl les traces du parcours sont effas pour permettiela racine d’initier
une autre circulation de jeton.

Pour Ealiser ces deux phases, chaque procegséurprotocole maintient les deux variables sui-
vantes :

— S, € Neig, U {C,D}. Initialement, la variable, estégalea C' (Clean) pour signifier quep
n'est traverg’par aucun parcour:attend détre visig par un nouveau parcouise(, il attend
de recevoir le jeton pour la preare fois). Lorsques, € Neig,, cela signifie que participe
au parcours courant eedigne le procesself, comme un successeur courantyddans le
parcours. EnfinS, = D (Dong signifie qu’un parcours est pasparp, que les visites de ce
parcoursa partir dep sont termiees et que est en attente de nettoyage.

— Par,. Par, € Neig, pourp # r et Par, =1 pourp = r. Par, est utili$ pour pointer le
pere dep dans le parcours couramg., le voisin qui lui a envog’la premere fois le jeton. Les
variablesPar permettent de garder une trace de I'arbre en profondeur suivi par le paecours
partir de la racine (les variabld3:r ne sont jamaisainitialisees). Par efinition, r n’a jamais
de ere dans un parcours €st l'initiateur), doncPar, est une constantegalea 1. Contrai-
rementa la variableS,, la variable Par, n’est pas essentielle pour effectuer un parcours en
profondeur, par exemple, un protocole de parcours en profondeur revasibBux fautes et
n'utilisant pas de pointeurgre est pesen¢” dans la thse de Petit [Pet98]. Cependant, nous
avons choisi d’utiliser le pointeurgné pour avoir une phase de visite similaire aux protocoles
instantaement stabilisants de parcours en profondeas@nés dans la suite de cetteste.

Décrivons maintenang partir de I'exemple fourni figure 5.3.3, le comportement de notre proto-
cole DFSO0 (algorithmes 5.3.1 et 5.3.2). Initialement, le gm\E est dans une configuration o
(Request, = Out) A (Vp € V, S, = (). Supposons que la racine, re@ive une reqate {.e.,
Request, := Wait) via I'exécution de la egle externe/ R. Suitea cette regefe, le systme se
retrouve dans une configuration similaéréa configuratiorii) de la figure 5.3.3. Dans cette configu-
ration, I'action de démarragei.e., la regle F’ der, est l'unique egle activable du sysie.r exécute
donc saegle F' dans le premier mouvemerti) — (iz)) : r amorce une phase de visite exs@tjnant
comme successeur son voisin minimal dans I'ordre lega(i.e., r crée un jeton et I'envoia ce voi-

sin) et en affectanin a Request, pour signifiera I'application que sa re@té a€te prise en compte.
Dans le mouvement suivant{) — (iii)), le successeuresigreé p pointe son pre ) avec sa va-
riable Par, et prolonge la phase de visite easijnant comme successeur son voisin nonevisit”
minimal dans l'ordre locak,, : p repit le jeton der puis I'envoieaq (regle F). La phase progresse
ainsi €quentiellement dans la profondeur diseau jusqa atteindre un processegm’ayant plus
aucun voisin non vis@ (configurationv). Lorsqu’il est atteintg pointe son pre et affecte la valeur

D a savariable, : il renvoie le jetora’ son @re pour que celui-ci reprenne le parcours en changeant
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Algorithm 5.3.1 Algorithme DF S0 pourp = r

Entr ée-sortie : Request, € {Wait,In,Out} initialiséa Out ;
Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’
Constante : Par, =1

Variable : S, € Neig, U {C,D} initialiséaC';

Macro :
Next, = (¢q=ming {¢' € Neig,:: S, = C}) siqexistg D sinon;
Prédicats :
Leaf(p) = (Vg € Neig, :: (Parg =p) = (S =C))
Forward(p) = (S,=0C)
Backward(p) = (3q € Neigp:: S, =qANS;=D)
Clean(p) = (S, =D)A Leaf(p)
Regles :
Phase de Visite :
F = Forward(p) A (Request, = Wait) — » = Next, ; Request, := In;
B :  Backward(p) —  Sp:= Nextp;
Phase de Nettoyage :
C : Clean(p) — » = C; Request, := Out;

son successeur couranegte /' dans le mouvemertiv) — (v)). Dans le mouvement suivant, le
pere deg affecte lui-aussi la valeub a sa variables, (il renvoie le jetona son re) car il n'a plus

de voisin non visit’(regle B). Le jeton remonte ainsi en suivant les pointelugseg jusqua atteindre

un processeur ayant encore des voisins noneddie processeurdans la configuratiomii). Le
processeur@signe alors un nouveau successeur parmi ses voisins n@s\ésltii envoie le jeton en
exécutant saggle B (cf. r dans le mouvemerttii) — (viiz)). Ainsi, la phase de visite repreadoar-

tir de ce nouveau succcesseur. En pataltie la remom€ du jeton, la phase de nettoyage s’amorce.
Le nettoyage est effeatta partir des feuilles de I'arbre couvrant cakiégle C). Un processeur

p # r peut se nettoyer lorsque tout son sous-arbe@aétto¥ et que plus aucun de ses voisins ne
participea la phase de visite/¢ € Neig,, S, € {C,D}). Par ce mecanisme, la phase de visite finit
par terminera’la racine (mouvemertiz) — (z)). La phase de nettoyage se termine par la suite
la racine (mouvemeritzi) — (zi)) : la racine se nettoie, via l&gleC, apEs que tous ses voisins
se sont nettays (mouvementri) — (zii)). La régleC de la racine est aussi utiéis pour signifier

a I'application que le parcours demamndst termie’et que le systhe esta nouveau en attente de
requete (.e., Request, := Out).

Le protocoleDFSO0 (cf. algorithmes 5.3.1 et 5.3.2) est asymptotiquement optimal en temps
d’exécution (O(n) mouvements). Il faut noter que la borneariEure du temps d’ecution de tout
parcours en profondeur dans @seau enracenquelconque concpour un environnement sans faute
et écrit dans le moele a états est exactemeR{n — 1) mouvements (le nombre de mouvements
nécessaires pour parcourir leets de I'arbre couvrant dans les deux seng)t— 1) rondes (le
parcours estexjuentielj.e. son dege’ de parablisation est 1). Un protocole ayant exactement cette
complexig en temps d’exCution peuefre facilementealis : il suffit de remplacer la phase de net-
toyage par un mcanisme utilisant deux couleurs (un tel protocole gt froue dans la thse de
Petit, [Pet98]). Cependant, nous avons choisi @s@nter le protocol® FS0 car sa phase de visite
sera Eutilisée de mar@re quasi identique dans les protocoles instatamt stabilisants de parcours
en profondeur @éengs dans la suite de cetteee.

Nous allons maintenant@séenter deux solutions instangamént stabilisantes pour le prebie de
parcours en profondeur dans wseau enracenguelconque. Ces deux solutions ont la particidarit”
de fonctionner avec unemon distribe”inéquitable. La prengre solution est bag sur des listes
d’identités. La seconde utilise un principe de questigmdrise pour remplacer les listes d’idesgit”
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FIG. 5.3.3 — Exemple d’'eeCution deD F SO.

5.4 Premiere solution

La premere solution que nous proposons estegasur I'utilisation de listes d’'idenés. Chaque
processeur maintient une liste d’'ideastdurant le parcours. Ces listes d'idesgtitepesentent une
mémoire des processeurs vestpar le parcours courant. Durant un parcoursaigifa racine, nous
maintenons l'invariant suivant : la liste du processeur aiieht le jeton contient les idergs de
tous les processeurs visétpar le jeton. Cette solution a deniiéua deux publications [CDPV04,

CDPVO06].

Nous allons maintenant @senter informellement notre protocole, aggaiotocoleDFS1, bag
sur des listes d’'identfs (sous-section 5.4.1). Ensuite, nous proposerons une preuve de la stabilisation
instantaee de ce protocole (sous-section 5.4.2). Puis, nous discuterons de la coahigxidtocole
(sous-section 5.4.3) avant de conclure (sous-section 5.4.4).
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Algorithm 5.3.2 Algorithme DF S0 pourp # r
Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’
Variables : S, € Neig, U {C,D} initialiseaC'; Par, € Neig, (non initiali) ;

Macros :
Pred, = {q€ Neigp::S;=np};
Next, = (q=ming {¢' € Neig,:: S, = C}) siqexistg D sinon;
Prédicats :
Leaf(p) = (Vg € Neig, :: (Parg =p) = (S, =(C))
Forward(p) = (|Pred,| =1)A (S, =0C)
Backward(p) = (3q € Neigp:: S, =qAS;=D)
Clean(p) = (S, =D)A Leaf(p) A (Vg € Neig, :: Sy € {C,D})
Regles :
Phase de Visite :
F = Forward(p) — Sp:=Neat,; Par, :=(q € Predp);
B : Backward(p) — Sp:= Next,;
Phase de Nettoyage :
C = Clean(p) — Sy =0C;

5.4.1 Le protocole

Pour expliquer le fonctionnement du protoc@e S1, nous allons, tout d’abord, @senter son
principe de base. Puis, nousgpenterons son comportemargartir d’'une configuration initiale nor-
male. Enfin, nous expliguerons legnanismes suppihentaires utiliss pour assurer son fonctionne-
ment correct lorsqu’il dmarrea partir d’'une configuration initiale quelconqueEhése de correction

Principe. Le protocoleDFS1 reprend le principe des deux phases du protoguleso (i.e., la
phase de visitet laphase de nettoyayie

En fonctionnement normal, la phase de visite s’effectue comme dans le prafo€slé. Cepen-
dant,a chaque prerare visite du jeton sur un processewdle F'), ce processeur ajoute son ideatit”
dans la liste des processeurs ési{cette liste sera ree'Visited). Une congguence de cette op-
tion est de simplifier la phase de nettoyage : nous pouvons autoriser un pro@essegtioyer es
lors qu’il n’est plus poing”par son pre puisqu’en figurant dans la liste il ne sera pas confondu avec
un processeur non visitlLa contrepartie est que lors d'uerdarrage de la racine, le sgste peut
contenir des processeurs qui ont encore leur varigi@e.

En ddmarrant d’'une configuration quelconque, le syt peut contenir plusieurs jetons, chacun
correspondara Un parcours particulier. Lorsque le jeton du parcourseipiéifr rencontre un de ces
parcours anormaux, le processeetahant ce jeton peut s’apercevoir de I'absence dans sa liste du
voisin appartenard un parcours anormal. Il attendra donc que ce voisin se nettateg@ta phase
de correction(présenge par la suite) afin de pouvoir I'egfrera son propre parcours.

Dans le paragraphe suivant, nous donnons un exemple de fonctionnement du ptB&dlé
partir d’une configuration initiale normale en nous basant sur les figures 5.4.4 et 5.4.5. Dans ces deux
figures (et pour toutes les figuresepenges dans la suite de cetteesie), nous montrons les valeurs
des variables uniqguement lorsqu’elles ont une incidence sur le comportement du protocole.

Fonctionnement normal. Nous considifons comme configuration initiale normale du protocole
DFS1 toute configuration telle queS{ = C' A Request, = Out) A (V p € Neig,, S, = C) N (V q

€ V'\ Neig,, S, € {C,D}). Supposons que le sgshe soit dans une configuration initiale normale
et que la racine dueseau reqive une reqafe {.e., Request, := Wait) par la egle externd R.
Suitea cette regefe, le systime se retrouve dans une configuration similaileconfiguration de la
figure 5.4.4. Dans cette configuration, les processeurs 2, 3 et 5 onétgeiCractivable et la racine,

r, a sa egle F' activable. La egleC' permeta un processeur dealiser sa phase de nettoyage. Pour
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Algorithm 5.4.3 Algorithme DFS1 pourp = r

Entr ée-sortie : Request, € {Wait,In,Out};

Entrées :Neig, : ensemble des voisins (localement ordesinId,, : identité dep;
Constante : Par, =1,

Variables : S, € Neig, U{C,D}; Visited, : ensemble d’ident#s;

Macros :
Next, = (¢=ming {¢ € Neig, :: (Id, ¢ Visited,)}) siq existg D sinon;
ChildVisited, = Visitedg, si(S, ¢ {C,D}), 0 sinon;
Prédicats :
SetError(p) = (Sp #O)AN[(Idy ¢ Visitedy) V (Jq € Neigy = (Sp = q) A (Idy € Visitedy))]
Error(p) = SetError(p)
ChildError(p) = (3¢ € Neigp = (Sp = @) A (Parg = p) A (S # C) A ~(Visited, C Visited,))
LockedF (p) = (dg € Neigp :: (Sq # C))
LockedB(p) = [3q € Neig, : (Idq ¢ ChildVisited,) A (Sq # C)] vV ChildError(p)
Forward(p) = (Sp =C) A —-LockedF(p)
Backward(p) = (g € Neigp :: (Sp = q) A (Pary = p) A (Sq = D)) A =LockedB(p)
Clean(p) = (S,=D)
Regles :
C :: Clean(p) V Error(p) - S,:=C,;
2 Forward(p) A (Request, = Wait) —  Visited, := {Id,}; Sp == Nexty; I* Démarage */

Requesty, := In;
—  Visited, := ChildVisited, ; Sp := Next,;
=

F
B :: Backward(p
T Request, == Out; * Terminaison */

)
it Forward(p) A (Request, = In)

un processeuy, cette phase consiste simplemardffecterC' a sa variable5,. La regle F' der est
I'action de &gmarrage du protocole : elle permet d’initier un nouveau parcours en profondeur. Dans
le mouvement — ii, le processeur 5 se nettoieretxécute saegle F'. La regle F' der réalise les
taches suivantesiiisited, est initiali€ avec l'identi€ der, Id, ; ensuiteS, est initiali$ en pointant

le processeur 1 qui est le voisin minimalddans I'ordre locak, ; enfin, Request, reit In pour
signifiera I'application que la reqgte émise aet prise en compte par le sgste. Par saegle F', r

crée le jeton et I'envoi@ 1 (son voisin minimal dans 'ordre locat,.).

Dans la configuration suivantg), les processeurs 2 et 3 sont encore activables peaust leur
phase de nettoyage. Ensuite, nous pouvons remarquer que dans cette configuration, le processeur 1
(le successeurasigre der) n’est pas activable : 1 “attend” pour recevoir le jeton que tous ses voisins
p tels queS, = D etld, ¢ PredVisited, (i.e., Visited,) exécutent leur phase de nettoyage. En
effet, gidcea I'ensemblé/isited de son pedecesseuriredVisited, = Visited,), le processeur 1
détecte que des processeurs non @ssftar le parcours courant n’ont pas encormeceg leur phase
de nettoyage (n.b. les processeurs 2 et 3). Dans le mouvéinentii, 2 et 3 excutent leur phase
de nettoyage égle C') et le processeur 1 devient activable pour prolonger le parcoegse(f’).
Dans le mouvemeniti — v, 1 exécute saegle F' (n.b. 1 est leur seul processeur activable dans
la configurationiii) et rewit le jeton. Par saegle F, le processeur lakigne la racine comme son
pére dans le parcours avér,, affectePredVisited; U{ld,} (i.e., Visited, U{Id;}) &Visited,.

Ainsi nous maintenons l'invariant : 'ensemblé&sited du processeur quiedient le jeton contient
toutes les ident@S des processeurs vestpar le parcours. Finalement, la dereiiche ercute
par la egle F' consiste pour le processeaiseé choisir comme successeur son voisin minimakpar
parmi ceux qui ne sont pas encore \gsitCettedChe esteali®€e par I'affectatiort; := Next;. Le
successeurasigre de 1€tant 4, 1 envoie le jetoa 4. Dans les mouvements suivants ( v et

v — v1), Similairement’1, 4 reoit le jeton et 'envoiea’ (l€gle F), puis, 5 reoit le jeton et I'envoie

a 2 (regle F). Dans la configurationi, 2 est @'sigre comme successeur de 5 et n'a plus de voisin
non visit par le parcours courant. Par sgle F', 2 désigne alors 5 comme soeng dans le parcours
(Pary := 5), affecte PredVisiteds U {Idy} (i.e., Visiteds U {Idy}) a Visited,. Enfin, comme 2
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Algorithm 5.4.4 Algorithme DFS1 pourp # r
Entrées :Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyidd,, : identité dep ;
Variables : S, € Neig, U {C,D}; Visited, : ensemble d’identS ; Par, € Neig,;

Macros :
Next, = (¢=ming, {¢ € Neig, :: (Id, ¢ Visited,)}) si q existg D sinon;
Pred, = {q€ Neig, : (S, =0p)};
PredVisited, = Visited, si(3lq € Neig, :: (S, = p)), @ sinon;
ChildVisited, = Visiteds, Si(S, ¢ {C,D}), 0 sinon;
Prédicats :
NoRealParent(p) = (Sp ¢ {C,D})A—(3q € Neig, :: (Sq =p) A (Par, = q))
SetError(p) = (S, #C)AN[(Id, ¢ Visited,) V (3¢ € Neigy, = (Sp = q) A (Idy € Visited,))
V (3¢ € Neigp :: (Sq = p) A (Par, = q) A ~(Visited; C Visited,))]
Error(p) = NoRealParent(p) V SetError(p)
ChildError(p) = (Jq € Neigy :: (Sp = @) A (Parg =p) A (Sq # C) A ~(Visited, C Visited,))
LockedF (p) = (|Pred,| # 1)V (3¢ € Neig, :: (Id, ¢ PredVisited,) A (Sq # C))
V (Id, € PredVisited,)
LockedB(p) = (|Predy| # 1)V (3¢ € Neig, :: (Idy ¢ ChildVisitedy) A (Sq # C))
VChildError(p)
Forward(p) = (S, =C)AN(3q € Neigp :: (S =p)) N ~LockedF(p)
Backward(p) = (3q € Neigp :: (Sp = q) A (Parq = p) A (Sq = D)) A =LockedB(p)
Clean(p) = (Sp = D) A (Spar, # D)
Regles :
C :: Clean(p) V Error(p) — Sp:=0C;
F :: Forward(p) —  Visited, := PredVisited, U {Id,}; Sp := Next,; Pary, :=(q € Predy);
B :: Backward(p) —  Visited, := ChildVisited, ; Sp :== Next,;

détecte gatea I'ensemblé/isited,, qui est maintenargdala {r,1,2,4,%, que tous ses voisins sont
visités, le processeur 2 affecte a S, pour signifiera son gre (5) que le parcours partir de lui
est termi. D'ou le jeton est renvaya 5. Dans la configurationii, le processeur 5afécte que

le parcoursa partir de 2 est termé’Donc, 5 doita’ nouveau eCuggrer le jeton pour continuer la
phase de visite via un de ses voisins non encoreegisti’ un tel processeur existe. feeunfe alors

la régle B (mouvementii — wiii) : 5 affecte ChildVisiteds (i.e., Visiteds) a Visiteds. Ainsi,
nous maintenons l'invariant : 'ensemblé&sited du processeur quiadient le jeton contient toutes
les identi€s des processeurs vestpar le parcours étconnait maintenant quels sont ses voisins
qui ont éte visites par le parcours: peut alors Signer un nouveau successeur ou leesgant
affecterD a S, comme nous I'avons vu peedemment (cf. laggle F)). Comme pour laggle F', en
exécutant laegle B, p récugere le jeton et le renvoie ensuite saison @re (si tous ses voisins sont
déja visités) soita son nouveau successeur (un voisin non encore)isithalement, nous pouvons
remarquer que suitel'exécution de laegle B par5, le processeut devient activable pour ecuter

sa phase de nettoyage. En effet, 2 ne fait plus partie du parcours courant et il doit donc se nettoyer
pour pouvoir recevoir le prochain parcours.

Par ce necanisme, le parcours finit par termirgela’ racine par I'affectiory,. := D lorsque tous
les processeurs oet€ visites (mouvementii — ziii de la figure 5.4.5). Laegle C der devient
alors activable pour effectuer sa phase de nettoyage. Suite au nettoyage de la racine (mouvement
xiit — xiv delafigure 5.4.5), la terminaison devient effective pard@xtion de laegleT” qui affecte
simplementOut a Request, pour signifiera I'application que le parcours demandst termie.
Finalement, suitex Texécution de la egle 7", nous pouvons remarquer que le gys€ atteint de
nouveau une configuration initiale normalelaracine est en attente de retg.”

Phase de correction. A partir du fonctionnement normal d8S1, nous pouvons remarquer que
lorsqu’un processeuyrparticipea un parcours inié'par la racine, il satisfait certaines pragis. Ses
propriétés vont nous permettre detécter certainparcours anormaux.e., des parcours non-inés
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FIG. 5.4.4 — Un exemple d’un parcours effeetpar le protocol® FS1.
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1id, {r,1} Visited, Q §=C ‘ S=D @ S, pointe un voisin  ~_ Pag
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FIG. 5.4.5 — Un exemple d’'un parcours effeetpar le protocol®FS1 (suite).
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par la racine et de lesdiminer afin de peserver le sysime de tout interblocage. Preamément, pour

tout processeus # r, sip est dans une phase de visite iegtipar la racine, tant qu’il n’a pas terrein”
cette phase de visite, il a unquécesseuy et Par, pointe versg, i.e., p satisfait : ¢, ¢ {C,D})

= (3¢ € Neig, :: S; = p A Par, = q). Le prédicatNoReal Parent(p) permet de dferminer si
cette prop®t n’est pas satisfaite par Ensuite, dans un fonctionnement normal, chaque processeur
maintient des propeitts basés sur son ensemblé&isited et celui de ces décesseurs (si de tels
processeurs existent). En fait, dans chaque configuratiorg V', p doit respecter les conditions
Suivantes :

1. (S, # C) = (Id, € Visited,) carp inclut son ident&"dansVisited,, (cf. la regle F) quand il
regit un nouveau jeton.

2. (Sp € Neig,) = (Ids, ¢ Visited,). En effet, lorsque regit un nouveau jeton égle F), il
recopie d’abord I'ensembl&isited de son pedécesseur dans son ensemblited, et, en-
suite, il se @signe un successeut,§ parmi ses voisins n'ayant pas leur ideatikans/ isited,,
(si de tels processeurs existent). Par la sWit@;jted, ne sera modié que lorsque, renverra
le jetona p. Par la egle B, p mettra alors son ensemblé&sited, a jour en fonction des vi-
sites effecteesa partir deS, et affectera soiD soit g tel queq € Neig, A Id, ¢ Visited,
a S,. Donc, dans tous les cas,partir d'une configuration initiale normalg veérifie toujours
(Sp € Neigy) = (Ids, ¢ Visited,).

3. (p#r)AN(S, #C)A(q € Neig, :: (S, = p) A (Par, = q))) = (Visited, C Visited,) car,
pour les nemes raisons que cekoqlees dans le point 2, tant que# r exécute sa phase de
visite, Visited, doit strictement inclure 'ensembléisited de son gre.

Si 'une de ces conditions n'est pas satisfaite paalorsp satisfaitSet Error(p). Donc, dans le
protocoleDFS1, p détecte s'il est dans uatat “anormal”,i.e,, (((p # r) A NoReal Parent(p))
vV SetError(p)) avec le pedicat Error(p). Dans la suite, nous appellerorezine anormaletout
processeup Vérifiant Error(p) (n.b. dans certains cas,est une racine anormale, cf. leegicat
Error(r) dans I'algorithme 5.4.3). $iest une racine anormale, alors il doit se corriger ainsi que tous
les processeurs vigisa partir de lui : leparcours anormaénracirg enp. Pour cela, nous corrigeons
simplementp en affectant” a S, via la regle C' (n.b., la egle C' est la egle la plus prioritaire).
Donc, si, avant qug exécute saegleC', son successeyrsatisfait 6, = ¢ A Par, =p AN S, ¢ {C,
D} A—Error(q)), alors apes I'exécution de laegleC parp, ¢ devient racine anormakeson tour &
la place dep). Ces corrections vont donc se propager en suivant le parcours ipgustgi’a ce que
ce parcours ait comptement disparu. Cependant, en patallde ces corrections, la phase de visite
issue dep (i.e., le jeton) peut progresser dans éseau par I'eeCution de eglest’ et B. Mais, nous
pouvons remarquer que, dans ce cas, I'ensefvilb¥éted du processeur quiedient le jeton grandit
par les ercutions successives deglesr’ et B. Donc, comme la phase de visite ne se propage que
via des processeurs qui ne sont pas dans cet ensemble, ce parcours anormal ne peut pas se propage
infiniment longtemps. D’o, chaque phase de visite anormale.(chaque parcours anormal) finit
parétreéliminée.

Finalement, pour assurer la progé de stabilisation instantaa, nous avons mis en oeuvre un
mécanisme visard rendre inactivable leeglesF et B d’'un processeup lorsque celui-ci étecte
une incolerence locale pour gu'il attende la correction de cette iaoaice. Pour cela, nous avons
surcharg’les gardes degglesF’ et B avec les pedicatsLockedF' et LockedB . En effet, les egles
F et B gérent la progression des jetons. Or, en observanetatridcal et celui de ses voisins, un
processeup peut dtecter que lui ou un de ses voisins est dans un parcours anormal et, dans ce
cas, se bloquer jusca’la correction de ce parcours : les predichtgkedF'(p) et LockedB(p),
respectivement, dans lesglesF et B sont pevusa cet effet. Un processeprse blogue dans son
parcours lorsqu’il satisfait 'une des quatre conditions suivantes :
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11d, {r,1} Visited, Q %Z C ‘ Sp: D @ Sp pointe un voisin  ~_ Pag

r{r} 1 2 r{r} 1 2{1,2,4,5}

FIG. 5.4.6 — Exemple de correction d’'un parcours anormal.

1. p a plusieurs mEdecesseurs. Dans ce caspu certains de ses guécesseurs sont dans des
parcours anormaux. Blogugrpermet alors de stopper la progression de ces parcours gusqu’”
leur correction.

2. paun successegrtel que (6, # C) A (Pary = p) A ~(Visited, C Visited,)). Dans ce cas;
est une racine anormaleeattend que se corrige pour qu’ensuitgparticipea son parcours.

3. pverifie S, = C et est &Sigre comme successeur pamais/d, est &ja dans/isited,. Dans
ce casp détecte que est une racine anormaleehe doit donc pas participer au parcours de
q.
4. Certains voisins non vigs dep ne sont pas encore netesyi.e, ils vérifientS # C (cette
derniere condition est aussi utiég”lors d’'un fonctionnement normal). Soit certains de ces
processeurs sont des processeurs d’'un parcours “nornemidant et sont lents Se nettoyer,
SOit, parmi ces processeurs, certains appartieradas parcours anormaux. Dans tout les cas,
p attend le nettoyage de ces processeurs pour ensuite pouvoir effectuer le parcours dans le bon
ordre {.e.dans un ordre induit par la profondeur d’abord).

La figure 5.4.6 illustre notre athode de correction des parcours anormaans la configu-
ration: de la figure, il existe une seule racine anormale : le processeur 4 et donc un seul parcours
anormal : ce parcours est conséitdés processeurs 4 et 5. Dans cette configuration, le processeur 4
est activable pour se corrigereffle C) et le processeur 2 a sagle F' activable pour participer au

IDans cette figure et comme pour les figuresopdentes, nous montrons uniquement, par souci de singplies”
variables ayant une incidence sur exition du protocole.
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parcours anormal. En effet, de par sdat’local, 2 ne peut pagtécter que 5 appartieatun parcours
anormal. Enfin, nous pouvons remarquer que le processeur 1 n’est pas activable dans cette configura-
tion. En effet, laegleF' de 1 n’est pas activableagé au pedicatLocked F'(1) : 1 suspecte une erreur

car les identies des processeurs 2 et 4 ne sont pas dans I'ensémited, de son pedecesseurry.

Donc,p pourra participer au parcours deniquement lorsque 4 et 2 seront coesgDans le mouve-
menti — ii, 4 se corrige et 2 s’accroche au parcours anormal. Nous pouvons ensuite remarguer qu’”
partir de la configuratioi (et commeehon& prcddemment) le parcours anormal ne peut plus pro-
gresser dans leseau en visitant de nouveaux processewassgiTensemblé/isited de son dernier
elément. Dans les mouvements— iii etiii — v, le parcours finit de se corriger via I'egition de
reglesC et dans la configuratiofv le parcours normal seethloque car les voisins de 1 non-vest”

par le parcours normalg., 2 et 4, satisfont tous = C'.

5.4.2 Preuve de la stabilisation instantag@e

Nous allons maintenant prouver que le protoc®IlES1 est un protocole instantarient stabi-
lisant de parcours en profondeur sous I'hy@sth d'un @mon distribe”inéquitable. Tout d’abord,
comme annoreau ébut de ce chapitre, nous rappelons que nous ceresialis dans les preuves que
la valeur de la variabl&equest, est transparente pour le protocole (la gestion explicite destegu”
sera traike dans la section 5.6) : nous ne tiendrons pas compte de cette variable |esatiditn
et de I'exécution deseagles. Par exemple, nous supposerons que la garde eigldégrder est sim-
plement le pedicatForward(r). Ensuite, la preuve de la stabilisation instaetde notre protocole
sous un émon distribe’inéquitable sera faite en deatapes (conforerment au teoreme 4.3.1, page
35):

(7) Tout d’abord, nous allons prouver q@&FS1 est un protocole instantarient stabilisant de
parcours en profondeur en supposant emdh distribe faiblementequitable (ce dmon est
moins gréral que le dmon distribe’inéquitable).

(#7) Puis, nous prouverons que chaque parcours effggtDFS1 ne peut s’egcuter qu’en un
nombre fini de mouvements.

Par ces deux propositions, nous pourrons aledude queDFS1 est un protocole instantament
stabilisant de parcours en profondeur sous I'hypséhd’'un @mon distribe’ineéquitable. En effet, la
proposition(ii) signifie qu'un &mon distribe’inéquitable ne peut pas eetier le protocol®FS1
d’exécuter des parcours. Or, la proposition assure quéDFS1 vérifie ses secifications @s le
premier parcours.

Avant de pesenter la preuve de la stabilisation instaa&adé notre protocole, nous allorefidir
les objets que nous allons utiliser dans les preuves et prouver certaines de leuesisagaes.

Définitions et propriétés.

Définition 5.4.1 (Processeur pe-nettoye) Vp € V, p est ditpré-nettoyg'si et seulement gi satisfait
[Clean(p) V (S, = D A Error(p))].

Définition 5.4.2 (Racine anormale)Vp € V, p est apped racine anormalsi et seulement gi sa-
tisfait Error(p).

Définition 5.4.3 (Processeurs accro@s) Soitp etq deux processeurs distinctsest ditaccrocle’a
p Si et seulement si{, = ¢) A (Par, = p) A =Error(q) A (S, # C).
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Définition 5.4.4 (PAP : Partie Active d’un Parcours) Nous appelon®AP (partie active d’'un par-
courg tout chemiriP = p,, ...,p;, deG tel que :

1. 5, ¢{C,D}.
2. Vitelquel <i <k —1,p;, estaccrocba p;.

Nous noterondZ(P) I'extrémié initiale deP (i.e, p1), EF(P) I'extrémié finale deP (i.e., px) et
|P| la longueur deP (= k — 1).

Lemme 5.4.1 Tout PAP est un chem&lémentaire.

Preuve. Supposons, par contradiction, qu’il existe une configuration diesysi dans laquelle

il existe au moins un PAP qui n'est pa&mentaire. Cela signifie, en particulier, qu’il existe au
moins un PAPcy, ..., ¢, dansy avecc; = ¢. Par la @finition 5.4.4Vi € [1..k — 1], ¢;41 est
accrocle’a c;. Donc, par la dfinition 5.4.3,Vi € [1...k — 1], nous avons{,, = c;11) A (Pare,,, =

c) N (Se,., # C), et, comme-Error(c;i1) et ~Error(cit1) = —~SetError(c41), Nous avons

aussi,Visited,, C Visited,, . Or, comme la relation d’'inclusion est transitive, cela implique que
Visited., C Visited,,, c'esta dire,Visited,, C Visited.,, une contradiction. 0

Remarque 5.4.1D’apres le lemme 5.4.1, nous savons que tout PAP est un chemin de longueur finie.
Donc,a partir de maintenant, nous allons conérér uniqguement les PAP de longueur maximale.

Le lemme suivant montre que I'ensembiesited de I'extréemité finale d’'un PAP contient au moins
les identi€s de tous les processeurs de ce PAP sauf,giegittidenti€ de son examité initiale. En
effet, d’'une part, dans un PAP, seule I'extémité initiale, E1(P), peut \&rifier le pedicatError,
donc,E1(P) est le seul processeur daRjui peut ne pas contenir son ideatdans son ensemble
Visited. D’autre part, comme les autres processeurB d@érifient—Error, ils contiennent au moins
leur identi€ et les ident&S de 'ensembl&isited de leur pedécesseur dang. D’ou, par transitivig,
I'ensembleVisited de I'extremité finale deP contient au moins les idengi$’de tous les processeurs

Pour prouver formellement ce lemme, nous allons utiliser une notion de “distance” entre un pro-
cesseup appartenand un PAP et I'extemité initiale de ce PAP. Sof® un PAP. La distance entye
et EI(P) (i.e, 'extremite initiale deP), noted(p,P), est &finie cursivement comme suit :

— d(p,P) =0,sip = EI(P).

— d(p,P) = d(q,P) + 1 ol g est le processewr quip est accroch dansP, sinon.

Lemme 5.4.2 SoitP un PAP.P satisfaitVisitedgppy 2 {Id, ::p € P ANp # EI(P)}.

Preuve. Soit P un PAP. Pour prouver ce lemme, nous allons montrer @aurrence sud(p, P)
queVp € P, Visited, 2 {Id, :: p' € P ANd(p', P) < d(p, P) Np' # EI(P)}. En effet, si nous
appliquons cette prog¥ a £ F(P), le lemme est trivialementerifié.

Soiti le processeur d@ tel qued(i, P) = 0. Par &finition,: = EI(P) et il n'existe pas de
processeui’ € P tel qued(i/, P) < d(EI(P),P) Ni # EI(P). Cela signifie, en particulier, que
{Idy =7 € PAA(,P) <d(i,P)Ni" # EI(P)} = () et la Bcurrence est trivialementsrifiee
d(i,P) = 0 (Visited; 2 ().

Supposons maintenant que, pdur 0, Vp € P tel qued(p,P) < d, p vérifie Visited, O {Id, :
p e PAAP,P) <dpP)ANp # EI(P)}.

Soitq € P tel qued(q,P) = d+1. Commed(q,P) > 1, par les @finitions 5.4.3and 5.4,4, # C
A =SetError(q) (—Error(q) = —SetError(q)). Donc,Id, € Visited,. Par la @finition 5.4.4,
Jp € P tel queq est accrocha p. De plus,g # r (commePar, =1, par la dégfinition 5.4.3r ne peut
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étre accrocka aucun processeur). Or, coma@,P) = d, Visited, D {Idy :: p' € P ANd(p',P) <
dNp' # EI(P)} par hypotlese deecurrence. De plus, comme# r A S, # C A =SetError(q),
nous avond/isited, C Visited,. D'oU, Visited, O ({Idy :p' € P ANd(p'\P) < dAp # EI(P)}
uU{Id,}), c’estadire,Visited, O {Id, :: ¢ € PAd(¢,P) < d(q,P)N¢ # EI(P)} etlarcurrence
est\érifiée pour les processeuyrsel quep € P etd(p,P) < d + 1. O

Nous allons maintenant ddfencier deux types de PAP : les PAPsmditmauxet les PAPs diainor-
maux

Définition 5.4.5 [PAPs normaux et anormaux] Nous appeldP&P anormalout PAP P tel que
Error(EI(P)). Nous appelonBAP normal tout PAP qui n’est pas anormal.

Remarque 5.4.2Soit P un PAP. Par @finition, siP est normal, alorsEI(P) = r. En revanche,
EI(P) = rn'implique pas forément qué® soit normal, en effet, peut \erifier Error(r).

Le lemme suivant montre que I'ensembleésited de I'extrémité finale d’'un PAP normal contient au
moins les ident&s de tous les processeurs du PAP.

Lemme 5.4.3 Tout PAP normafP vérifie Visitedpppy 2 {Id, :: p € P}.

Preuve. Soit P un PAP normal. D’apes la remarque 5.4.Z1(P) = r et commeS, # C A
—Error(r), nous avons aussil, € Visited,. Donc,Visitedgpy 2 {Idgip)}. Ainsi, le lemme
peutétre \Erifié par Ecurrence sud(z, P) comme dans la preuve du lemme 5.4.2. O

Nous introduisons maintenant la notion figur d’'un PAP. Cette notion nous permettreetlidier

Ievolution d’'un PAP au cours de I'exution. En particulier, l[&utur immédiatd’'un PAPP represente
la transformation subie p& apres un mouvement. Un PAP peut dispaeapes un mouvement.
Par convention, nous exprimerons gad¢adp le fait que le PAPP ait disparu apES un mouvement.

Définition 5.4.6 (Futur immeédiat d'un PAP) Soity; — ~;.; un mouvement. SOR un PAP exis-
tant dansy;. Nous appelong (P) le futur immédiatde P dansy,.; et F(P) est cefini comme suit :

1. Siil existe un PAPP’ dansvy;,, qui vérifie 'une des deux conditions suivantes :
(@) PNP" #0,ou
(b) Serep) dansy; estégala E1(P’) dansy,;1 et EI(P’) a execue la regle F dansy; —
Yi+1
alors F(P) =P,
2. Sinon, 7(P) = Deadp. Dans ce casP sera ditmort
Par convention, nous supposerons qu@eadp) = Deadp.

La figure 5.4.7 illustre la notion de futur imediat. Considfons, tout d’abord, les configurations
(a).i et (a).ii. La configuration(a).i contient un seul PAP P = r, 1, 2. Ensuite, le processeur
3 exécute saegle F' dans le mouvemerit).i — (a).ii : 3 s'accrochea’. Donc, le mouvement
(a).i — (a).ii illustre le cas 1a) de la dfinition 5.4.6 : dans la configuratidn).ii, 7(P) =, 1, 2,

3. La configuration(b).i contient aussi un seul PAPP’ = 1. De plus, leseglesC du processeur 1
et F' du processeur 2 sont activables d&hsi. Donc, si ces deuxegles sont exCugs dans le mme
mouvementi(e., 1 quitte?’ et 2 s’accroch@ P’), nous obtenons la configuratidb).i: qui illustre

le cas 1(b) de la dfinition 5.4.6 : dans la configuratidn).ii, F(P’) = 2. Enfin, notez que si seule
la regleC' du processeur 1 avastg exécuge lors dgb).i — (b).ii, P’ aurait disparu et, dans ce cas,
F(P') auraitété égala Deadp: dans(d).ii, i.e.le cas 2 de la éfinition 5.4.6.

Avec la dEfinition suivante, nousagéralisons la notion de futur imediat.
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1 Idp {1,2}  Visited » Q S =C @ S pointe un successeur S Pay,

r{r} 1{r,1} 2{r,1,2} r{r} 1{r,1} 2{r,1,2}

(@).i 4{3,4} 3{3,4} (@).ii 4 {3,4} 3{r1,2,3

FIG. 5.4.7 — Exemples de futurs imediats.

Définition 5.4.7 (Futur d’'un PAP) Soite € £,; € e etP un PAP dansy;. Nous @&finissonsF*(P),
Vk € N, le futur deP apresk mouvements dansa partir de la configurationy; comme suit :

1. FO(P) = P,
2. FY(P) = F(P) (le futur imnediat deP),
3. F5(P) = F*1(F(P)) (le futur deP aprésk mouvements}ik > 1.

Lemme 5.4.4 SoitP un PAP. Tant que=*(P) # Deadp (k € IN), Visited g pr(py) CONtient exac-
tementVisitedpr(py Union I'ensemble des ideris des processeurs qui se sont accaseh” oua
ses futurs jusqé F*(P)).

Preuve. Soit? un PAP dans la configuratiop. Nous allons prouver ce lemme pa&ctirrence sur
k, le nombre de mouvementsenues depuisy,.

Pourk = 0, la récurrence est triviallemenevifiee (F°(P) = P).

Supposons qu’apsk mouvementsi{ > 0), Visited gpzr(py) CONtient exactemettisited prip)
union I'ensemble des identi$’ des processeurs qui se sont acase ou a ses futurs jusga’
FE(P)).

Etudions maintement la valeur W& sited pp(rri1(p)) APIES I€ MoOuvemMent; — yiy1.

— SiVisitedgppri1py) = Visitedgprrpy) alors, d'apres les algorithmes 5.4.3 et 5.4.4, I'ex-
tremité finale deF*+(P) est soit la neme que celle d&v*(P) (i.e, EF(F*(P))) soit le
prédécesseup de EF(F*(P)) dansy, (dans ce cagp a recop€ Visited gpzr(py) dansVi-
sited, en excutant saggle B). En particulier, cela signifie qu’aucun nouveau processeur ne
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s'est accroch@d F*(P) duranty, — 741 €t, par hypotese de ecurrence, laecurrence est
vérifiee pourk + 1.

— Sinon (Visitedgp 1 (py) 7 Visitedpprr(py)). Dans ce cas, d'aps les algorithmes 5.4.3 et
5.4.4, l'extémité finale deF*(P), i.e, EF(F**(P)) correspondaTunique processeuyrqui
s'est accrocha F*(P) en exécutant saegle F dansy, — ... Or, par I'exécution de cette
regle,Visited, := Visitedpprx(py U {1d,} €t, par hypothSe deecurrence, lagCurrence est
vérifiee pourk + 1.

D’ou, le lemme esterifié. O

Lemme 5.4.5SoitP un PARP.Y p ¢ V tel queld, € Visitedrg(p), p N€ peut pas s’accrocherP.

Preuve. Soity; — v;,1 un mouvement. SoiP un PAP existant dang. Supposons, par contradic-
tion, qu’un processeuyrs’accrochea’P tandis queld, € Visitedppp). Tout d’abord, par efinition
5.4.3,p # r (en effet,Par, estégala la constante. doncr ne s’accroche jamag aucun PAP). En-
suite, d’apes les algorithmes 5.4.4 s’accrochea’P dansy; — ;.1 en eXxcutant saegle F' et F’ est
exécu€e dansy; — ;. seulement skLockedF'(p). Or, ~LockedF (p) = (Id, ¢ PredVisited,)
= (Id, ¢ Visitedpgp)), contradiction. O

Nous dduisons le lemme suivant d'agzles lemmes 5.4.4 et 5.4.5.

Lemme 5.4.6 Soit? un PAP. Sip € V s’accrochea P, alors p ne peut plus s'accrochex F*(P),
Vk € N*.

Dans la suite, nous allorstudier I'évolution des PAPs au cours du temps. Donc, beaucoup de
résultats vont concerner les PARR, et leurs futurs,F(P)*, Vk € IN. Par souci de simplicit’a
partir de maintenant, lorsqu’il N’y aura pas d’amhignous parlerons simplement Bepour faire
réféerencea’P et ses futursF(P)*. Par exemple, nous pourrons reformuler le lemme 5.4.5 comme
Suit : un processeur ne peut s’accrocher qu’'une seuleaforsPAP done.

Preuve de la stabilisation instantai@e en supposant un @mon distribué faiblementéquitable.
Nous supposons maintenant que &obn distribe”est faiblemenéquitable. Sous cette hypetbe,
le nombre de mouvements par ronde est fini. Donc, comme nous agbnslé futur d’'un PAP en
terme de mouvements, nous pouvons aussaliier en terme de rondes. Soik £. Soit’P? un PAP
existant dans la configuratiop telle quey; € e. Nous notonsF5 (P) le futur deP apesK rondes
danse a partir devy;.

La premereétape de notre preuve consiatmontrer gue le sysme ne contient plus de PAP anormal
en au plus rondesj.e., tout PAP anormapP de la configuration initiale satisfafj;(P) = Deadp.

La remarque technique suivante est utéisians la preuve du lemme 5.4.7.

Remarque 5.4.3Dans un mouvement — ~;;1, Un processeup peut affectery € Neig, a S,
seulement sb, = C' dansy; (cf. les pedicatsLocked F'(p) et Locked B(p)).

Lemme 5.4.7 Lorsque la egleC d’un processeup est activable, elle reste activable jusgice que
p I'exécute.

Preuve. Pour prouver ce lemme, nous allons montrer que sigéeC' d’'un processeys est activable
dans la configuration; et quep n’exécute pas cetteegle dansy; — ~;.1, alors elle reste activable

dansyiy:.
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Tout d’abord, d’apes les algorithmes 5.4.3 et 5.4.4, &gle C' de p est activable dans; si et
seulement silean(p)V ((p # r) A NoReal Parent(p)) VSetError(p), avec en particuliers, # C
dansy;. De plus,C' est la egle la plus prioritaire dg donc cela signifie qug n’exécute pas deagles
dansy; — ;1. Nous divisons maintenant note¢ude en trois cas :

1. Supposons quesatisfaitClean(p) dansy;.

— Sip = r, alorsClean(p) est d&fini uniquement avec les variablesd@”lean(p) = (S, =
D)). Donc, comme n’exécute pas deegle dansy; — ~;.1, I satisfait encor&'lean(r) et
sa egleC est encore activable dans ;.

— Sip # r, alors, d’apesClean(p) (pourp # r), Spar, # p A S, # C dansy;. Commep
n‘exécute pas deegle dansy; — ~,,1, nous avons (par laremarque 5.453),,, # pA S, #
C dansy;;1. Donc,Clean(p) reste vrai et laggleC dep reste activable dang, ;.

2. Supposons quesatisfait (p # r) A NoReal Parent(p)) dansy;. Ce cas est similaire au cas
précdédent poup # r. Donc,p reste activable dang_ ;.

3. Supposons quesatisfaitSet Error(p) dansy;.

— Supposons quel{, ¢ Visited,) vV (S, ¢ {C, D} A Ids, € Visited,). Dans ce cas,
SetError(p) est vraia cause des variables gauniquement. Or, commg n’exécute pas
de Bgle dansy; — v;.1, SetError(p) reste vrai et laegleC dep reste activable dang. ;.

— Supposons quei(# r) A (3¢ € Neig, = (S, = p) A (Par, = q) N ~(Visited, <
Visited,))) dansv;. Nous pouvons alors remarquer gblet Error(p) dépend de ktat des
processeurs et ¢q. Ensuite, comme n’exécute pas deegle dansy; — ,.1, Si¢ n’exécute
pas de egle dansy; — ~,;.1, alors la egleC dep reste activable dang, ;. Supposons alors
queq exécute uneegle dansy; — v,;.1. Le processeuy peut uniguement e@cuter saegle
C dansy; — 7,41 (Si Error(q) est satisfait). En effet, leegle B de ¢ n’est pas activabla °
cause de’hildError(q) et la regle F' de ¢ n'est pas activable caf, # C. Maintenant, si
q exécuteC' dansy; — ~;.1, alors Clean(p) V NoReal Parent(p)) est vrai dans;;,; et la
regleC dep reste activable dang., ;.

Dans tous les cas, gin’exécute pag’ dansy; — ~;.1, alorsC reste activable poyrdansy;,; etle
lemme est efifié. O

Théoreme 5.4.1Le systme ne contient plus de PAP anormal en au plusndes.

Preuve. Soit? un PAP anormal. Par lagfihition 5.4.5, nous avonBrror(EI(P)) et la gleC

de EI(P) est contimiment activable (Lemme 5.4.7). Or, comme &nn est faiblemergquitable,
EI(P) exécute saegleC en au plus une ronde. Ensuite/8i(P) # Deadp, alors, par la dfinition
5.4.5, la egle C' de EI(F}(P)) est aussi contimhent activable. Ainsi, tant qu'il existe des PAPs
anormaux, au moins un processeur serdche de chaque PAP anormathaque ronde. Or, pour
chaque PAP anormd&P, seuls peuvent s’accrocharP durant I'exécution, une fois et une seule,
les processeurs tel quep # r (car la racine ne peut s'accrocherucun PAP anormal) étl, ¢
Visitedgrpy (lemmes 5.4.4 et 5.4.5). Ensuite, par le lemme 5.4.2, le nombre de ces processeurs
est bores par ¢ — 1) - (|P| - 1),i.e, (n — |P]) ou |P| est la longueur dé& dans la configuration
initiale. Donc, dans le pire des casyondes sont@Cessaires.€., |P| + (n — |P|)) pour dcrocher
les processeurs initialement dgR%t ceux qui se sont accroeba P durant I'exécution. D’al, pour
chaque PAP anormdt de la configuration initiale, nous avo#3P)%;(P) = Deadp, i.e., le syseme
ne contient plus de PAP anormal en au plusndes. O

Les lemmes et #0rEmes suivants vont nous permettre de prouveia gartir de n'importe quelle
configuration initiale, la racine initie, via sagle F', un parcours en un nombre fini de rondes
(théoreme 5.4.3).
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Lemme 5.4.8 Soit’ P un PAP normalP estmort apres I'exécution d'au plu22n — 2 actions d’ac-
crochage et deé&kcrochage.

Preuve. Soite € £ une excution. Soity; une configuration de. Supposons qu’il existe un PAP
normalP dansy;. D’apres l'algorithme, deux types degle peuvenetre exécuges sufP : F et B.
LarégleF' permeta un processeur de s’accroclaé?. Tandis que I'egcution de laegle B provoque
le décrochage de I'exérnité finale deP (EF(P)) : en effet,a tout moment, seul le pdécesseup
de I'extremite finale d’'un PAP peut ecuter saegle B et, par cetteagle, soit il eecuteS, := D
soit il désigne un nouveau successeur.

Parleslemmes 5.4.5 et 5.4.6, seuls les procespeeisqueld, ¢ Visitedrppy dansy; peuvent
s’accrochem’® durant I'exécution (via la egle F') et cela au plus une fois. Donc, au plus- |P|
processeurs peuvent s’accroché? ou |P| est la longueur d® dansy; (lemme 5.4.3).

Ensuite, dans le pire des cas, @pguen — 2 processeurs se sorgaocles deP via I'exécution
de la egle B par leurs pedécesseurs, le systie est dans une configuratiom B Vvérifie |P| = 2 et
une seuleegle peuetre exécuge surP : le pére deE' F'(P),i.e, EI(P), peut excuter saggleB. Or,
par le lemme 5.4.4, dans cette configuratidisited s r(py = {Id, :: ¢ € V'}. Donc, par I'exécution
de la egle B, EI(P) affecteD aSg;p) (cf. Nextpipy) et’P disparaf (F(P) = Deadp).

Ainsi, dans le pire des ca®, est mort apeS avoir subi I'eecution den — |P| + (n — 2) + 1
régles ar|P| est la longueur d® dansy,. Ce nombre est maximal avée| = 1 dansy;, i.e., 2n — 2
regles. O

Lemme 5.4.9 Soit P un PAP normal. Si il n’existe pas de PAP anormal dans le&yst, alors
FY(P) = Deadp.

Preuve. Soite € £ une excution. Soity; € e une configuration de dans laquelle il existe un
unique PAP : le PAP normap.

Tout d’abord,a partir dey;, pour tout processeur, Sip ¢ P, alorsS, = C oup est pe-nettoy.
Ensuite, tous les processeurgmetto¥s dansy; ont leur egle C' continiment activable (Lemme
5.4.7) et comme le@hon est faiblemerdquitable, ils egcutent leuregleC en au plus une ronde.
Donc, apes au plus une ronde partir dey;, tout processeur prnettog existant dans le sysne
a étt géréré pendant I'egcution par le PAP normdP. D'ou, Vk > 1, si FE(P) # Deadp, alors
les identi€s de tous les processeurs{metto¥s sont dans I'ensembléisited EF(FL(P)) (cf. lemme
5.4.4). Doncyk > 1, si FE(P) # Deadp, deux cas sont possibles aehdit de la§ + 1)eme ronde
a partir dey; :

— SprFye)) = D- Soitp le pére deEF(FE(P)). Tout d'abord, puisqu’il n’existe plus de PAP
anormal, nous avons’red,| = 1. Ensuite, par la discussiongmédente et le lemme 5.4.3,
nous savons que les idemstde tous les processeurs{metto¥s ainsi que les idendis’ de tous
les processeurs dgf(P) sont dans I'ensembl€isited F(FL(py)- De plus,ChildVisited, =
Visitedpprr py)- DONC,Vq € Neig, tel queld, ¢ ChildVisited,, nous avons, = C. D’ou,

p satisfaitBackward(p) A =LockedB(p) et sa egle B est continiment activable car, except’
p, seul les processeursegpnetto¥s peuvent eeCuter uneegle : la egleC.

- SEF(E;%(P)) # D. Soitp le processeur tel que = SEF(flg(p)). Comme pecedemment, nous
avons|Pred,| = 1 etVq € Neig, tel queld, ¢ PredVisited,, q satisfaitS, = C. D’ou, p
satisfaitForward(p) A —=LockedF(p) et la Egle F' dep est continiment activable.

Donc, apes une ronde partir dev;, au dbut de chaque nouvelle ronde, exactement egger’
permettant de faire progresser le PAP normal est comterit activable jusqa’ ce qu’il soit mort.
Dans le pire des cas, unegle est bien eeCuge sur le PAP normal par ronde et, par le lemme 5.4.8,
nous avonsFy, *" % (P) = Deadp, i.e., F2'"(P) = Deadsp. O

Par le tifoEeme 5.4.1 et le lemme 5.4.9, nous obtenons :
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Théoréme 5.4.2Tout PAP normafP satisfaitF;' ' (P) = Deadp.

Théoréme 5.4.3A partir de n'importe quelle configuration initiale,execute sa &gle F aprés au
plus3n rondes.

Preuve. A partir de n'importe quelle configuration initiale, le sgste atteint en au plug: — 1
rondes une configuration; telle quevp € V, S, € {C,D} (théomes 5.4.1 et 5.4.2). Dang,
Vp € V tel queS, = D nous avonsSp,., # p. Donc, chaque est pe-nettoy et a saegle C'
contindment activable (lemme 5.4.7). Or, comme &bn est faiblemergquitable, dans le pire des
cas, apes une ronde, nous avovig € V, S, = C et, la iegle F' der est activable dans le sgshe.
D’ou, a partir de n'importe quelle configuration initiategxécute saegle F' aptes au plusn rondes.
O

Le théoreme suivant montre que tout parcours @jiarr est un parcours en profondeur d’abord du
réseau.

Théoréme 5.4.4A partir de n’importe quelle configurationtor exécute la egle F', DFS1 execute
un parcours en profondeur dieseau.

Preuve. Supposons que le syshe @marrea partir d’une configuration, ou vp € V, S, = C. A
partir dey,, r crée un jeton par sagleF’ et ce jeton est unique dareseau. Ensuite, comme explegu’
dans la section 5.4.1, pendant tout le parcours, leesysterifie I'invariant suivant : 'ensemble
Visited du processeur quiedient le jeton contient les idergs de tous les processeurs @sipar le
jeton. Ensuitea chaque exCution deseglesF’ et B, le processeur quiadient le jeton connait, gce
Visited,, qui a €t visitt parmi ses voisins et, via la maciezt,, soitp affecte D a S, car tous
ses voisins onteja été visité (dans ce cas, leurs ideestSont dan¥’isited,) soitp affecteq ot ¢ le
voisin non-visi€ minimum dans l'ordre locak, (i.e., le voisin minimum de& dans 'ordre locak,

q, tel queld, ¢ Visited,) aS,. D’ou, & partir dey,, un parcours en profondeur des€au ese@lis

a partir der en suivant la rathode pesenge dans la remarque 5.3.1.

Supposons maintenant que le gyse @marrea partir d’'une configuration quelconque (en par-
ticulier, une configuration difffente dey,). Dans ce cas, le sy@hne peut contenir des processeurs
pré-netto¥s et des PAPs anormaux. Cependant, nous allons maintenant montrer que ces processeurs
pré-netto¥s et ces PAPs anormaux peuvent seulement ralentir la progression du PAP Roores,
lors de I'exécution de laegle ' der : en fait, nous allons montrer qu’erepit de ces objets (pro-
cesseurs @-nettogs et PAPs anormauxp, évolue dans legSeau de la erhe margre que s'il avait
eté créé a partir de la configuration,. Pour cela, supposons quexécute saegle F' dansy — /.
Par la egle ', r désigne comme successeur son voisin minimal dans 'ordre focén effet, gace
a-LockedF(r), r exécuteF' seulement si’p € Neig,, S, = C). Ensuitea chaque configuration
atteintea partir dey’ (7 incluse), deux cas sont possibles en fonctiobdgp)

— Srer) = p, i.e, p est le successeur deE(P). Dans ce cas, aucun processeur dansst

activable tant que ne s’accroche pasP (regle F). Ainsi, P est en “attente” jusqa’ ce quep
s'accroche. Cependanmtne peut s’accrocheP tant que I'une de ces conditions est satisfaite :

1. p a plusieurs ptécesseurs,
2. 5, #C,

3. p a un seul pedécesseur mais un de ses voisins non-essjtvérifie S, # C. (n.b., par
PredVisited,, p connait I'ensemble de ses voisins wsitparP, lemme 5.4.4)

Clairement, ces conditions sont satisfaidesause de I'existence de processeues@E{to¥s
et/ou de PAPs anormaux. Or, nous savons que, d’'une part, les processenet@gs se
nettoient en un temps fini (leuegleC' est continument activable, cf. lemme 5.4.7) et, d’autre



5.4 Premere solution 63

part, on sait que le syatie ne contient plus de PAP anormal en un temps fini (lemme 5.4.1).
Donc,p finit par s’accrocheaP etp choisit (en utilisant I'ordre locak,) un successeur parmi
ses voisins non-vigs (.e., des voising, tels queld, ¢ Visited,), Si un tel processeur existe
encore, sinon il affect® a S, (cf. macroNext,).
— Srerp) = D. QuandSpgp) = D, cela signifie que le parcousspartir def’E(P) est termig’
et le pere deF E(P), ¢, doit continuer le parcours eregignant un nouveau successeur, Si
possible, en utilisant segle B. Or, dans ce cag,est le seul processeur equi peut excuter
une Egle etq attend jusqla’ ce que tous ses voisins non-\esitsatisfasserft = C' (gracea
ChildVisited,, ¢ connait 'ensemble de ses voisins wstparP, lemme 5.4.4). D’a, comme
pour le cas péédent,q exécuteB en un temps fini et, par laegle B, ¢ choisit, en fonction
de <,, un voisin non-visg’comme successeur si de tels processeurs existent encore, sinon il
affecteD a S, (cf. la macroNext,).
Ainsi, en gmarrant partir d’'une configuration quelconque et expd des processeursepnettogs
et des PAPs anormaux qui peuvent exister, le PAP nofmalolue dans leeSeau de la emhe
mangere gue s'’il avait dmarg a partir de la configuration,, et le tréoreme est efifie. O

D’apres la remarque 3.2.1 et leetth€mes 5.4.3 et 5.4.4, nous pouvoesidire le tiRoEme suivant :

Théoreme 5.4.5DFS1 est un protocole instanté@ment stabilisant de parcours en profondeur sous
un démon distrib@ faiblemengquitable.

Preuve de la stabilisation instantaige en supposant un @mon distribué inéquitable. Nous
avons mon&’'queDF S1 est un protocole instantamient stabilisant de parcours en profondeur sous
un dmon faiblemenéquitable (teoreme 5.4.5). Donc, pour prouver la stabilisation instae¢at
protocole sous I'hypotse d’'un @mon iréquitable, il resta montrer que chaque parcoureen€

par notre protocole eseali€ en un nombre fini de mouvements (cf. premier paragraphe de la sous-
section 5.4.2).

Pour cela, nous allons tout d’abord montrer que chaque PAP anormal disypegal’exécution d’'un
nombre fini d’accrochages et deaochages.

Lemme 5.4.10Soit P un PAP anormal? estmort apres I'execution d’au plus2n — 1 actions
d’accrochage et de&trochage.

Preuve. Soite € £ une excution. Soity; une configuration de. Supposons qu’il existe un PAP
anormalP dansy;. D’aprés I'algorithme, les trois types degle peuventfre exscu€s surP. Laregle
F permeta un processeur de s’accroclaeP. L'exécution de laegle B provoque le décrochage de
'extremité finale deP (EF(P)) : en effet,a tout moment, seul le ptEcesseup de I'extrémite
finale d’'un PAP peut eCuter saegle B et, par cetteegle, soit il ecuteS, := D soit il désigne un
nouveau successeur. Enfin, &gleC' supprime I'extemité initial du PAP.

Tout d’abord, nous avons moetdans la preuve du lemme 5.4.8 que le nombre de processeurs
qui peuvent s’accrochex P durant I'exécution est boraparn — |P| ou |P| est la longueur dé
dansy;.

Ensuite, dans le pire des casprocesseurs doiveetre enlees deP, i.e., |P| + n — |P| pour
queP meure. Donc, au plus reglesB ou C sont extcuges sufP avant queP ne disparaisse.

D’ou, dans le pire des cap, est mort apesn — | P| reéglesF’ (maximal pourfP| = 1) etn régles
BouC,i.e,2n — 1regles. O

Le théoreme suivant montre ga’partir de n'importe quelle configuration initiale la racine initie, via
sa egleF’, un parcours en un nombre fini de mouvements.
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Théoréme 5.4.6A partir de n'importe quelle configuration initiale,exécute sa égle F' en O(n?)
mouvements.

Preuve. Dans une configuration initiale, le sgste peut contenir :
— Un PAP normal non-iniéparr.
— O(n) PAPs anormaux.
— O(n) processeurs prihetto¥s.
Ensuite, chaque PAP (normal ou anormal) engedi{ré processeurs prhettoys durant I'eecu-
tion. En effet, les processeursepnettogs engendrs par un PAP ont piedemment apparteral
ce PAP et nous savons, d’'une part, qu'un PAP contient initiale@én) processeurs et que(n)
processeurs s'accrochemté PAP durant I'exCution (lemme 5.4.6).
Donc, dans le pire des caspartir de n’importe quelle configuration initiale, avant gquexécute
saegler :
— O(n) regles sont eeCuges sur le PAP normal non-irétparr, d’apres le lemme 5.4.8.
— O(n) regles sont exCuges sur chaque PAP anormél(f) PAPs), d’apes le lemme 5.4.10,
i.e., O(n?) regles.
— Une egleC pour chaque proceseurspnetto¥s,i.e., O(n) régles pour nettoyer les proceseurs
pré-netto¥’s pesents dans la configuration initiale(@f?) régles pour nettoyer les proceseurs
pré-netto¥s engends par les PAPS](n) processeurs prihettogs engendss par chacun des

O(n) PAP)
Ainsi, dans le pire des caa partir de n'importe quelle configuration initiate(n*) mouvements sont
execugs avant que n’exécute saegler. O

Corollaire 5.4.1 A partir de n'importe quelle configuration initiale, le protocd®FS1 exécute un
parcours en profondeur (complet) €n{(n?) mouvements.

D’apres les explications fournies dans le premier paragraphe de la sous-section 5.48kee¢h”
5.4.5 et le corollaire 5.4.1, nous pouvoregidire le tlgoreme suivant :

Théoreme 5.4.7DFS1 est un protocole instanté@ment stabilisant de parcours en profondeur sous
un cemon distrib@ inéquitable.

5.4.3 Complexié

Complexité en espace. D'aprés les variablesatlages dans les algorithmes 5.4.3 et 5.4.4, nous
pouvons @duire le tlkoreme suivant :

Théoreme 5.4.8L’occupation némoire du protocol® FS1 est enO(n x log n) bits par processeur.

Il faut noter que le surad’en némoire de notre solution est importang(, le rapport entre la com-

plexité en espace de notre protocole et celle du protocole neratdlaux fautes le plus efficace).

En effet, un procotole non tetant aux fautes de parcours en profondeur a besoi(dg bits par
processeur : chaque processeur doit pouvoir localement distinguer le successeur courant parmi ses
voisins car le parcours eseéguentiel (cf. sous-section 5.1.2, page 42). Le sutrem”n€moire du
protocoleDFS1 est donc er(n x logn).
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Complexité en temps. Nous analysons maintenant la complexati temps du protocoleFS1 en
fonction des crigtes pesengs dans la sous-section 3.2.3.

Temps de stabilisatiom’apres le tlieoeme 5.4.7DFS1 est instantaament stabilisant. Donc, par
la définition 3.2.1, le temps de stabilisation @ S1 est Zroa la fois en nombre de rondes et en
nombre de mouvements.

Délai. D’apres les tiekoremes 5.4.3 et 5.4.6, nous savons queslaidiu protocoleD FS1 est enO(n)
rondes eD(n?) mouvements, respectivement.

Le nombre de foisuwle protocole doiétre initié pour excuter un parcours conforme auxéspfica-
tions. Par dfinition, pour n'importe quel protocole instantamént stabilisant, ce nombre egjala
un. Or, d’'apes le tlEoeme 5.4.7DFS1 est instantaament stabilisant.

Le nombre de fois o un processeur peut participer un parcours corrompuD’apres le lemme
5.4.6, chaque processeur peut s’accrocher au plus una éhagque PAP anormal. Or, initialement,
le syseme contientD(n) PAPs anormaux. Donc, durant I'exition un processeur peut particiger -
O(n) parcours corrompus.

Le nombre de foistbun processeur peut particip@run parcours corrompu sans l&tecter comme
tel. Dans le pire des cag, chaque fois qu’un processeur particgpen parcours corrompu, il peut
quitter ce parcours sans utiliser lagte de correction d’erreur (laegle C'). Donc, en fonction du
résultat pecddent, chaque processeur peut particgpér(n) parcours corrompus sans lesteiter
comme tels.

Le temps d’e&cution recessaire pour effectuer le premier parcours conforme awcifipations.
D’aprés le tliEoeme 5.4.7, nous savons quartir de n'importe quelle configuration initiale, le pre-
mier parcours inig par la racine sera conforme awesiications. Or, d’aps le corollaire 5.4.1,
nous savons qa’ partir de n'importe quelle configuration initiale, le protoc®é¢S1 exécute un
parcours en profondeur (complet) €&n?) mouvements. Le #dEme suivant nous montre que le
temps d’excution du premier parcours (conforme aurdfications) est asymptotiquement optimal
en nombre de rondes)(n) rondes. Il se dduit du lemme 5.4.9 et desethieémes 5.4.1 et 5.4.3.

Théoréme 5.4.9A partir de n’importe quelle configuration initiale, le protocdl2FS1 exécute un
parcours en profondeur (complet) en au plus— 1 rondes.

Le temps d’e&cution recessaire pour effectuer les parcours suiva@@mme nous I'avons affiren”
dans la sous-section 3.2.3, de naaRi ggrérale, pour un protocole stabilisant (auto-stabilisation
ou stabilisation instantae), le pire des cas du temps déextion d’'un cycle (complet) de calcul
conforme aux sgcifications correspond au pire des cas deeaation du premier cycle conforme
aux specifications. C’est le cas aussi avec le protod®IES1. En effet, le temps d’ecution d’un
parcours passe de(n?) (corollaire 5.4.1)a’O(n) mouvements (#dEme 5.4.10) (en revanche, la
complexig en nombre de rondes reste identique). Cela est du au fait ga’&ppremier parcours
initie par la racine, le sysime ne contient plus de PAPs anormaux (lemme 5.4.11).

Lemme 5.4.11Apres le premier parcours inié par la racine, le sygime ne contient plus de PAPs
anormaux.

Preuve. Supposons, par contradiction, que quelques PAPs anormaux persitent darenhe syss
le premier parcours inéipar la racine. SoP I'un de ces PAPs. Sof®’ le premier PAP normal e€
parr.



66 Parcours en profondeur instan¢amént stabilisants

— Supposons quP est blog&)i.e., plus aucun processeur ne s’accroalfe durant 'évolution
de P’. Alors, commeP’ visite tous les processeurs (par led€me 5.4.7DFS1 vérifie sa
spécification),P’ fini par forcer les processeurs #ea se @crocher afin de les visiter. DipP
finit par disparére, contradiction.

— Supposons maintenant que quelques processeurs s’accraghpahdant le premier parcours
initie parr.

Supposons ensuite que seuls des processeurs qui n'ontjpadedvisites parP’ s’accrochent
a’P. Comme ce nombre de processeuwsrdt (par le tréoeme 5.4.7DFS1 vérifie sa spci-
fication), P finit par ne plus progresser dans éseau. Donc, comme dans le casgdent,P’
finit par forcer les processeuasse @crocher déP afin de les visiter eP finit par dispardére,
contradiction.
Donc, quelques processeukgavisites parP’ finissent par s’accrocheP. Soitq le premier
processeur visitparP’ qui s'accrochea’. Supposons que s’accrochea’® dans le mouve-
menty — ~'. Par la garde de laegle F', on sait que; satisfaitS, = C' dansy. Donc,q s’est
décrocle deP’ pour ensuite gfifier S, = C'. Or, ¢ satisfaitS, = D lorsqu’il se d&croche dé®’
(commeP’ est un PAP normal; se décroche déP’ lorsque son mdecesseur ecute la egle
B). De plus,q exécuteS, := D si et seulement si tous ses voisins efdt visites parP’ (cf.
les reglesF et B et le lemme 5.4.4). D'o, dansy, chaque voisin de a déja été visité parp’.
Or, dansy, Vp € P, p n'a paset visite parP’ (par hypottese,q sera le premier visit'dans
v — «'). En particulier,FE(P) n'a pas€té visite parP’ dansy pourtant?’E(P) € Neig,,
contradiction.

O

D’apres les lemmes 5.4.8 et 5.4.11, on obtient :

Théoreme 5.4.10Apres le premier parcours inié par la racine, les autres parcours irés sont
execues enO(n) mouvements.

Le surcdit en tempsPourévaluer le surcat”en temps de notre protocole, nous avons besoin de
connafre :
(1) D’une part, le temps d’ecution d’'un parcoura partir d’'une configuration initiale normale.
Cette complex#’est erO(n) rondes (lemme 5.4.9) é1(n) mouvements (lemme 5.4.8).
(2) D’autre part, le temps d’@cution d’un parcours effeadans un systhe sans faute par le pro-
tocole le plus efficace. Or, nous avons vu dans la section 5.3 que cette comestxaéntique
en terme de mouvements et de rond2gx — 1).

En tenant compte de ces deux complesjthous pouvonseduire que le sured’en temps de notre
protocole {.e. le rapport en (1) et (2)) est une constante en ce qui concerne les comgdebatfois
en rondes et en mouvements.

5.4.4 Conclusion

Dans cette section, nous avonggeng le premier protocole de parcours en profondeur instan-
tanément stabilisant pour ureseau enracenquelconque et fonctionnant avec uenn distribe”
inéquitable. Ce protocole n'utilise pas de structures sous-jacentes telles que, par exemple, un arbre
couvrant et n'a pas besoin de connaissances globales gdau telles que sa taille, par exemple.
Cependant, I'incoremient majeur de ce protocole est qu'il utilise des listes d’idesitiDe ce fait,
I'occupation n€moire de ce protocole est importante(n x log n) bits par processeur. En revanche,
notre protocole a de nombreux avantages. Par exemple, lagtéogé stabilisation instantaaas-
sure gque ds gue la racine initie un nouveau parcours, tous les processeurs s@stdasis un ordre
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induit par la profondeur d’abord. Ensuite, 'analyse de compdedtit protocole montre qu'il estas’
efficace en temps. Par exemple, ibexte un parcours complet €fn) rondes e (n?) mouvements,
respectivement. De plus, &¥rle premier parcours initjles autres parcours sont effeegtenO(n)
mouvements. De plus, le suttcagn temps de notre protocole esgiligeable : en effeq partir d'une
configuration initiale normale, son temps déexition est quasiment identiqaecelui du protocole
non toBrant aux fautes le plus efficace. Enfin, nous pouvons remarquer que tout parcoelsainiti’
la racine visite toujours les noeuds dans lemne” ordre : en fait, le parcours en profondezalic
par notre protocole est diremiercomme @fini par Collin et Dolev dans [CD94]. En effet,aypé
aux liste d’'identi€'s, un processeun; lorsqu’il détient le jeton init€ par la racine, eSigne toujours
comme successeur son voisin non-g@sitinimal dans I'ordre locak , (si un tel processeur existe).
L'arbre couvrant construit lors de la prezng exécution deDFS1 est donc un point fixe.
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5.5 Deuxeme solution

L'occupation nEmoire est I'inconehient majeur de la solution geEdente. La complexaten
espace du protocol®FS1 est duea’ l'utilisation de listes d’'identéS. Dans cette section, nous
présentons une autre solution au peyhE du parcours en profondeur instaetaent stabilisant dans
un réseau enracenguelconque. Le protocole progosst significativement meilleur en complexit”
en espace que le protocd®FS1 et n'utilise plus les ident#$ des processeurs. Dans le protocole
DFS1, les listes d'ident#s sont principalement utiggs pour permettra chaque processeur du
parcours initg par la racine deatécter quand tous ses voisins eft# Visites par le parcours. Cette
propriete de ctection est indispensable pour obtenir un protocole instantant stabilisant. Dans
cette deweme solution, nous avons rempaales listes d’'identé$ par un raCanisme de question :
lorsqu’un processeur reit un jeton, il questionne dynamiquement la racine (normale ou anormale)
de son parcours afin de savoir si lui et ses voisins sont dans un parcours issu de la razseauwl) r
Ce mecanisme a&té precddemment introduit par Bliat aldans [BCV03]. Cette deugime solution a
été pesente lors de la comirence international®SS’'05[CDVO05Db]).

Nous allons maintenant gsénter informellement notre dearie solution, appe€ protocole
DFS2 (sous-section 5.5.1). Nous proposerons ensuite la preuve de stabilisation irestahutgomo-
tocole (sous-section 5.5.2). Puis, nous discuterons de sa corep(saits-section 5.5.3) avant de
conclure (sous-section 5.5.4).

5.5.1 Le protocole

Le protocoleDFS2 est pesentg” dans les algorithmes 5.5.5 et 5.5.6. Dans cette deeisolu-
tion, laphase de visitdiffere en deux points du protocole de baBe&-50, page 47) : nous utilisons
une variable de niveau poueticter les cycles possibles sur les pointearg @t fils et une phase
dite dequestion Les questions sor@mises en direction de la racine par un processeur recevant le
jeton afin de confirmer son appartenance au parcours normal ainsi que celle de sesvmisins
visites. La Eponse attendue ne peité dynamiquement engeeerque par, assurant ainsi en cas
de rEponse positive que les processeurs coresont bien dans le parcours normadslors, le pro-
cesseun l'origine de la question est assul’il peut renvoyer le jetoa Son gre sans avoir trongu”
le parcours.

La phase de nettoyagest plus complexe que dans le protocole de b&ESO, page 47) afin
de ne pas engendrer une complexitop importante @€ a la possibili€ du parcours enra@nénr
de visiter plusieurs fois les @mies processeurs si ce parccetat'dja pesent dans la configuration
initiale.

La phase de correctiomuanta elle est egCu€e en deux temps : dans un premier temps un
mécanisme gle la progression du jeton d’'un parcours anorenghrtir de sa racine anormale. Une
fois cette progression g&, les processeurs de ce parcours peuvent alors se carqgetir de la
racine. Le gel du parcours se fait par 'utilisation d’&rd R sur I'arbre correspondaatce parcours.

Nous dEcrivons maintenant ces quatre phases pluséaild.

Phase de visite. A partir d’'une configuration initiale quelconque, les variables de la phase de
visite de DF S0 peuvent former des cycles de successeurs (un exemple de cycle de successeurs
est monte” dans la figure 5.5.8). Darfl3FS2, nous atectons cette erreur en utilisant une variable
suppEmentaird.. Pour laracinel, est une constantgalea z2ro. Les autres processeprsalculent

leur variableL,, a chaque fois qu'’il recoivent un nouveau jetoagle F') comme suit L, :== L, + 1

ou g est I'unique pedécesseur de (n.b., la egle F' de p est activable seulement gin’a qu’'un
prédécesseur). En fait,,, doit étre€galea la longueur du chemielémentaire de ap dans l'arbre
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Algorithm 5.5.5 Algorithme D FS2 pourp =r

Entr ée-sortie : Request, € {Wait,In,Out};

Entrées :Neig, : ensemble des voisins (localement ordesin’
Constantes :L, = 0; Par, =1;

Variables : S, € Neig, U {C,D,PC}; Que, € {Q,R,A};

Macros :
Next, = (q=ming {¢ € Neig,:: S, = C})siqexistg D sinon,
Child, = {q€ Neigy::Parq=pANSq#CANL;=L,+1AN[(Sp=¢) = (S, ¢ {PC,EB,EF})]

NSy # gl = [(Sp = PC A Sq = PC)V (Sq = D)1}
Prédicats genéraux :

End(p) = [Vq € Neig, :: (Sq # C) = (Pary # p)]
AnswerOK (p) = (Que, = A) A [Vg € Neigy, :: (Sq # C) = (Quey = A)]
Gardes :
Forward(p) = (S, =C)A (Vg € Neig, :: S, =C)
Backward(p) = (3q € Neigp:: S, =qAParg=pANS;=D)
A [AnswerOK (p) V (3¢ € Neig, = Sq = C)]
PreClean(p) = (Sp = D) A (Spar, = PC) AN[Vq € Neigy, :: (Pary = p) = (S, € {C,D})]
Clean(p) = (S, =PC) A End(p)
Require(p) = (Sp # O) N [[Quep = QA (Vg € Neigy, :: (Sg # O) = (Que, € {Q, R}))]
V [Quep, = AN (3g € Neigy :: (Sq # C AN Queg = Q) V (¢ € Child, N Queg = R))]]
Answer(p) = (Sp # C) A (Quep, = R) A (Vg € Child), :: Queq, € {W,A})
A [Vq € Neigy : (94 # C) = (Queq # Q)]
Regles :
Phase de Visite :
F 0 Forward(p) A (Request, = Wait) — Sp,:= Next,; Que, :==Q,; [*Démarage */
Requesty, := In;
B . Backward(p) —  Sp:= Nextp;
Phase de Nettoyage :
PC :: PreClean(p) — S, :=PC,;
C 0 Clean(p) — S, =C,;
T 0 Forward(p) A (Request, = In) —  Request, := Out; /* Terminaison */
Phase de Question :
R . Require(p) —  Quep :=R;
A i Answer(p) —  Quep:=A4;

couvrant calcid’lors du parcoursEvidemment, dans un cycle de successeurs, au moins un processeur
p vérifie L, # Lp,,, + 1 (cf. figure 5.5.8).

Ensuite, nous avons vu que daPsFS0, un processeup détenant le jeton et constatant que
Vp' € Neig,, S, # C renvoie le jetora’son re : en effet, dans ce cas, tous ses voisinstint
visités par ce jeton. Ici, cette condition n’est pas suffisante pour affirmer que tous les voigins de
ontéte visites car le sysime peut contenir plusieurs jetonssd’la configuration initiale quelconque.
Pour garantir cette promt lorsquep renvoie le jetora’son re, nous introduisons une nouvelle
phase : lgphase de questiohe but de cette phase est de garantir qu'un procegsparticipant au
parcours initg parr executeS, := D seulement quand tous ses voisins@atvisites par le parcours.
Pour appliquer cette ethode, nous avons tout d’abord apli€tat P (Pausé dans la @finition de
Sy, Vp € V' \ {r}. Nous modifions alors laegle /' comme suit : quand un processeus r rewit
un nouveau jeton et qu'ilerifie Vp' € Neig,, S, # C, il affecte maintenanf a S, au lieu deD
(macrosNext, et PorD,). Cette derrere affectation initie une phase de question que neaswbns
ci-dessous.

Phase de question. Pour €aliser cette phase, nous avons besoin d’'une variableesupptaire :
Que,, Que, € {Q,R,W,A} pourp # r etQue, € {Q,R,A} pourp = r. Les valeurs) et R sont
utilisées poureinitialiser les variable®ue dans la partie duaseau qui est concexa par la question.
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Algorithm 5.5.6 Algorithme DFS2 pourp # r

Entr ées :Neig, : ensemble des voisins (localement ordes)n”
Variables : S, € Neig, U{C,P,D,PC,EB,EF'}; Par, € Neig,; L, € N; Que, € {Q, R, W, A};

Macros :
PorD, = Psi(S,=C),D sinon;
Next, = (q=ming {¢' € Neig,:: Sy = C})siqexistg PorD, sinon;,
Pred, = {q¢€ Neig,::Sq=p};
Child, = {q€ Neigy,:: Parq=pANSq#CANLy=L,+1A(Sp=q= S, ¢ {PC,EB,EF})

ALS, # ql = (S, = EB)V (S, = EF NS, = EF)V (S, = PC A S, = PC)
V (S, € Neig, U{D,PC} A Sy, = D)]1};

Prédicats ¢enéraux :

GoodLevel(p) = (Sp#C)= (Lp = Lpar, +1)
GoodS (p) = (S, £ C) = [[(Spar, =) = (S, & {PC.EB,EF})]
A [(SParp 7é p) = ((SPar,, = EB) \ (SParp =EF A Sp = EF)
V (Spar, = PC NS, = PC) V (Spar, € Neig, U{D,PC} A S, = D))]]
AbRoot(p) = —=GoodS(p) V —~GoodLevel(p)
End(p) = [Vq € Neigy :: (Sq # C) = (Pary # p)]
AnswerOK (p) = (Quep, = A) A (Vg € Neig, 2 Sq # C = Quey = A)
Gardes :
EF AbRoot(p) = (Sp=EF)A AbRoot(p) N [Vq € Neigp :: (Parg =p A Ly > Lp) = (S, € {EF,C})]
EBroadcast(p) = (S, ¢ {C,EB,EF}) N\ [-AbRoot(p) = (Spar, = EB)]
EFeedback(p) = (S, =EB)A[Vq€ Neigp :: (Parq=pA Ly > Ly)= (S, € {EF,C})]
Forward(p) = (S, =C) A (|Predy| = 1) A End(p)
POEk(p) = (Sp = P)A[AnswerOK(p) V (3q € Neigp :: Sq = C)] A End(p)
Backward(p) = (3¢ € Neigp :: Sp=q A Parq=p A Sq=D) A [AnswerOK (p) V (3g € Neig, :: S4=C)]
BadSucce(p) = AnswerOk(p) A (3q € Neigy 2 S, = g A q ¢ Child, NSy # C)
PreClean(p) = (Sp = D) A(Spar, = PC) N[Vq € Neigy, :: (Pary = p) = (Sq € {C,D})]
Clean(p) = (S, = PC)A End(p)
Require(p) = (S, ¢ {C.EBEF}) A l[Quey, = Q A (g € Neigy = (Sy # C) = (Que, € {QR})]
V [Quep, € {W,A}A (3q € Neigy :: (Sq # C A Queg = Q)
V (g € Child, N Queq = R))]]
WaitAnswer(p) = (S, ¢ {C.EB,EF}) A (Quep, = R)
A (Quepar, = R) A\ (Vq € Neigy, 2 (S # C) = (Queq # Q))
AEnd(p) = (8, # PCA (S, € Neig,) = (S5, £ C))]
A [=End(p) = (Vq € Child, :: Quey € {W,A})]
Answer(p) = (Sp ¢ {C.EB,EF}) AN (Quep, = W) A (Quepar, = A)
A (Vq € Childy :: Quey € {W,A}) A (Vg € Neigy :: (Sq # C) = (Queq # Q))
Regles :
Phase de Correction :
EC :: EFAbRoot(p) - S,:=C,;
EB : EBroadcast(p) — Sp,:=EB;
EF : EFeedback(p) — S, :=FEF,

Phase de Visite :

F . Forward(p) —  Par, :=(q € Pred,); S, := Next,;, Ly := Lpar, +1; Que, := Q;

Fbis :  POEk(p) —  Sp:= Next,;

B . Backward(p) — Sy :=Nexty,;

IE  :  BadSucc(p) — Sy := Nexty;
Phase de Nettoyage :

PC 1 PreClean(p) —  Sp:=PC;

C . Clean(p) - Sp,=C,;
Phase de Question :

R i Require(p) —  Que, :=R;

w i WaitAnswer(p) —  Quep:=W;

A i Answer(p) - Quep = A;
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FiG. 5.5.8 — Exemple d’un cycle de successeurs.

La valeurlV est ggréréea chaque fois qu’un processeur a besoin de savoir si ses vaigineri
visités appartiennent au parcours de la racine. La valexgrrespona la eponse (positive) enveg’
par la racine (n.b., la racine est l'unique processeur qui pengrgli une eponseA). Expliquons
maintenant comment fonctionne cette phase (n.b. la figure 5.5.9 illustre la phase de question par un
exemple simple).

Tout d’abord, la phase de question ne concerne que les processeurs appartengarcours,
i.e., les processeurs tels quesS, # C. Ensuite, la variabl&)ue, est initiali€ avec() lorsque le
processeup exécute saegle F'. Cette valeur force tous les voisins géels queS # C a exécuter
Que := R (regle R). Quand tous les voisins detels queS, # C ont réinitialisé leur variable
Que, p exécuteQue, := R. Les valeursk sont ensuite propags dans le parcours de chacun de ces
processeurs en suivant les pointeis- (regle R). Par ce necanisme, les valeur$ sont effaees
dans les chemins ‘gges” dep et de ses voisins tels que# C' (en particulier, les valeurd présentes
dans le systme depuis la configuration initiale). Ainsi,partir de maintenant, quand une valeur
atteindrap ou I'un de ses voisins tels que+# C, cette valeur ne pourra venir que idet nous serons
sire que le processeur appartient au parcours issu de

Comme nous lI'avons vu pcedemment, un processeufq # r) finit par attendre unesponse de
r pour savoir si lui et ses voisins appartiennadtrbre(r), i.e,, S, = P. Dans ce cas; et ses voisins
tels queS = D exécutent leur egle W2, i.e, Que = W signifiant qu’ils sont en attente d’une
reponse de la part de Les valeurdV sont ensuite prop&gs jusqlar si possiblei(e., dans le cas
ou elles sont dandrbre(r)) comme suit : un processepipropage une valed#” quand tous ses fils
vérifientQue € {W, A} et que tous ses voisingsifientS # C' = Que # Q). Quand les valeurd’
atteignent les fils de r exécute saegle A : r diffuse une e€ponse 4) a partir de ses fils. Donc, giet
ses voisins recoivent cetteponse {1), ¢ est sir que lui et tous ses voisins appartienrert-bre(r).
Dans ce casg; satisfaitAnswerOk(q) et eXécute saegle Fbis pour affecterD a S, et le parcours

2En démarrant d’'une configuration quelconque, des voiginde  tels queS,, = D peuvent appartena Arbre(r),
donc, ils doivent aussi recevoir ungponse positive depour queg sache qu’ils ne sont pas dans un parcours anormal.
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FIG. 5.5.10 — Proldime du nettoyage direatpartir des feuilles.

peut reprendre partir de son @re, etc. Dans le cas contraire, le parcours reste blquggua ce
que la phase de correction efface les parcours anormaux passanbpaes voisins. Supposons
maintenant qu’un voisin de ¢’, s’accrochea’un parcours anormal &® que; ait initie sa question.
Alors, par saegleF', ¢’ exécute, en particulieQue, := () et comme expliga prececdemment, tant
queq’ est dans un parcours anorm@he, # A. D'ou, lorsqu’un processeurinitie une phase de
question (paQue, := @), il ne pourra par la suite ecuterS, := D que lorsque lui et ses voisins
appartiendrond Arbre(r).

Phase de nettoyage. Le but de la phase de nettoyage est d’effacer les traces du parcecgdent
afin que le systme puissa houveau dmarrer (n.b. cette phase rnitialise pas les pointeur2ar).
Utiliseea partir d'une configuration quelconque, la phase de nettoyage du prog¢af® peut
engendrer un surc important en temps d’e@cution. En effeta cause de ce nettoyage diragiartir
des feuilles de I'arbre de parcours, le parcours de la racine peut visiter plusieurs foisnesm”
processeurs. La figure 5.5.10 nous montre un exempledigion dans lequel le processeur le @us °
droite est visig'deux fois. En giéralisant ce petit exemple, une partie importantesseau pelgtre
visitée plusieurs fois et nous obtenons un sutd®O(n?) mouvements (resp. rondes) : par exemple,
dans la figure 5.5.11, les processeurs em®peuvenetre visiEs plusieurs fois.

Pour €soudre ce probme, nous avons choisi dealiser le nettoyage en dewtapes. Tout
d’abord, nous attendons queétecte la fin du parcours (nibest le seul processeur qui peetecter
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FIiG. 5.5.11 — @réralisation de la figure 5.5.10.

lorsque le parcours normal est emément termia” lorsqueS, = D) pour diffuser une valeu?C
(PreClear), dansArbre(r) a partir der (cf. régle PC). Cette valeur a pour but d’informer tous les
processeurs du parcours de la terminaisood effet, nous ajoutonsetat PC' dans la @finition de
Sy, Vp € V). Ensuite, I'arbre est netteya partir des feuilles ggle C') en affectant” aux variables
S. Ainsi, comme le parcours termine avant de se nettoyer, le nettoyage ne peut plus provoquer la
re-visite de processeurs. Un exemple de phase de nettoyage estapes ést psent’ dans la figure
5.5.12.

Nous allons maintenant traiter les configurations anormales. Tout d’abord, nous allons introduire
une nouvelle egle pour la phase de visite : lagie [ E. Cette egle traite un interblocageud la
valeur initiale des variables de la phase de visite.

Regle sgeciale : laregle/E. Le cas suivant ne peut appdra’que dans la configuration initiale :

le processeur quigatient le jeton du parcours deeut dEsigner comme successeur un voigiine.,

S, = q) tel queq appartient dja a Arbre(r) (une telle configuration est moee figure 5.5.13).
Cependant, gi€ea la phase de question finit par détecter qu’il &fsigne un “mauvais” successeur

car p et g reivent tous les deux uneeponse {) de la part der. Afin de ne pas surcharger le
protocole, nous choisissons de ne pas interrompre le parcourdases ce cas bien qu'ayargtéce

une erreueVidente signifiant que ce parcours n’a p#sinitie dynamiquement aps la configuration

initiale et n’est donc d’aucune utiéit'Dans ce ca$, change simplement de successeur eecatant

sa egle/ E. Dans la suite, nous consgiterons que laeglel E est une egle de la phase de visite.

Nous pegsentons maintenant la phase de correction. Cette phase permet d’effacer les parcours

anormaux, c’'esa dire, les parcours issus d’un processeur autre gue

Phase de correction. Cette phase concerne uniquement les procesgetets quesS, # C et
p ¢ Arbre(r), c'esta dire, des processeurs apparterzaés parcouranormaux Les parcours anor-
maux sont organes en arbres danormaux Ces arbres sont enraeséen un processeur déacine
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FIG. 5.5.13 — Exemple d'interblocage.
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anormale Une racine anormale est un processeur eguifie le pedicatAbRoot, i.e., un processeur

p # r et rifiant.S, dont I'état est incobrent visa vis de celui de songse (Par,) par rapporta’

la trace du parcours du jeton ou la trace decariisme de gel que nous alloretalller ensuite (en
fait, p vérifie AbRoot(p) lorsque létat du coupley,Par,) ne peut pagtre obtenu dynamiquement
lors d’'une excution). La trace des parcours enr&siren ces racines anormales forme des arbres :
un processeuq appartienta I'arbre anormal enracinénp, Arbre(p), (p vérifie AbRoot(p)) si et
seulement si il existe une suite de processewysH p), ..., pi, .-, Pr = q) telle que,vi € [1...k],
(Pary, = pi—1) N (mAbRoot(p;)) (i.e., il existe un chemin @re deg ap ot p est 'unique processeur
vérifiant AbRoot).

La phase de correction consiste ainsi en la suppression de ces arbres anormaux. Pour supprimer de
tels arbre anormaux, nous ne pouvons pas simplement les supprpadir de leur racine (I'unique
processeur de I'arbra savoir qu’il est dans un arbre anormal) jusgjléurs feuilles. En effet, pour
supprimer I'arbre anormallrbre(p), si p a un successeur courant dans son parcdwes §, ¢
{P,D,PCY}) et que nous affectons directemenita S, alorsp peuta nouveatefre visig par son
ancien parcours qui se poursuit via son successeur. Or, comme nous ne supposons pas de borne sul
les variabled. (nous aurions pu supposer que la valeur maximalé dst une borne s@pieure de
n), ce cas peut se reproduire infiniment souvent et leesystpeut contenir des arbres anormaux
qui peuvent bloquer la progression du parcours normal durant toutecliéeh. Nous @Solvons
ce probEme en egtutant unP/R paralysant sur chaque arbre anormal avant de les effacer (cette
méthode est illusgé par la figure 5.5.14). Pour appliquer cettetmode, lesegles de la phase de
correction utilisent deuetats sup@mentaires dans les variabl€s EB (ErrorBroadcasj et £ F'
(ErrorFeedbackpour tout processeurtel quep # r. Ensuite, sp est une racine anormaleaffecte
EB a sa variables,, cette valeur est alors diffag”dans son arbre et uniquement son arlwel€r
E B). Cette valeur rend inactivable lesgles des autres phases. Puiselgle F ' assure que finit
par recevoir (via ses fils) un acaudé la Eception par tous processeurs de son arbre de la v&lBur
(lavaleurE'F); p est alors 8f que tous les processeyrde son arbreefifientS, = E'F et qu'aucun
autre processeur ne peut pletse visig par son parcours. L'arbrérbre(p) peut alorsetre effae’a
partir dep (regle EC'). Ainsi, par ce necanisme, tous les arbres anormaux finissent par disjeada”
syseme.

5.5.2 Preuve de la stabilisation instantag@e

Nous allons maintenant prouver que le protocBIlES2 est un protocole instantanient stabi-
lisant de parcours en profondeur sous I'hy@st d’'un @mon distribe”ineéquitable. Tout d’abord,
comme annoreau &but de ce chapitre, nous rappelons que dans les preuves la valeur de la variable
Request, sera considiée comme transparente pour le protocole (la gestion explicite destesqu”
sera traike dans la section 5.6) : nous ne tiendrons pas compte de cette variable lensatigitn
et de I'exécution deseagles. Par exemple, nous supposerons que la garde dgléft der est
simplement le pedicat Forward(r). Ensuite, comme pour le protocoleepédent, la preuve de la
stabilisation instanta€ du protocolé®FS2 sous un émon distribe’inéquitable sera faite en deux
etapes (conforemhent au thoreme 4.3.1, page 35) :

(1) Tout d’abord, nous allons prouver q@&FS2 est un protocole instantanient stabilisant de
parcours en profondeur en supposant emdn distribe faiblemengquitable.

(#7) Puis, nous prouverons que chaque parcours effggtnD FS2 ne peut s’egcuter qu’en un
nombre fini de mouvements.

Avant de &montrer la stabilisation instant@de notre protocole, nous allorefidir des objets
gue nous utiliserons dans les preuves et prouver certaines de leurgGstigoes.
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Définitions et propriétés. Dans la prengre dfinition, nous introduisons la notion daemin pere
Pour tout processeuyr participanta un parcours, le chemin &oe” dep est le chemin suivant les
pointeursPar qui reliep a la racine (normale ou anormale) de son parcours.

Définition 5.5.1 (Chemin Rere) Vp € V tel quesS, # C, on appellechemin gredep, note dans la
suiteCheminPere(p), 'unique chemirpg,pi,ps,. . . (px = p) Verifiant les conditions suivantes :

1. Vi, 1 <i <k, (S, #C) A (Pary, = pi—1) N ~AbRoot(p;).
2. (po =1)V AbRoot(py).

Le concept d’arbre de parcoursfdii ci-dessous permet de regenter la trace laisspar un parcours
dans le systme.

Définition 5.5.2 (Arbre de parcours) Vp € V tel que p =r) vV AbRoot(p), nous appelonarbre de
parcoursde p (dans la suite, on dira plus simplement arbre;det p sera appek racinede I'arbre)
I'ensemble de processeurs-bre(p) défini comme suit Vg € V, g € Arbre(p) si et seulement si
S, # C etp est 'extiemie initiale deCheminPere(q).

Dans la remarque suivante, nous rappelons quelques notions dellitthés graphes que nous avons
adap€esa notre structure d’arbre de parcours.

Remarque 5.5.1Soit7" un arbre. Soip € T etpg, p1, p2, - - . (P = p) sonchemin @re Vi, 1 <i <
k, pi—, est ditperedep; dansT. Inversementy; est consiéré comme uffils de p;_; dansT. Nous
appelondhauteudep; dansT la longueur du chemingre dep;, cette hauteur est neeh(p;). Enfin,
la hauteurdeT’, notte H, estégale au maximum des hauteurs des processeursidans

Dans les dfinitions 5.5.3 et 5.5.4, nous distinguons I'arbre de parcours erranm(’arbre normal)
des autres parcourke§ arbres anormayx

Définition 5.5.3 (Arbre normal) Nous appelonarbre normatout arbre contenant uniquement des
processeurp tels quep = r vV = AbRoot (p).

Remarque 5.5.2 Trivialement, le sysime contient toujours un seul arbre normal : I'arbre enrazin
enr (dansle cas0 S, = C, Arbre(r) = () : Arbre(r) existe bien qu'il est vide).

Définition 5.5.4 (Arbre anormal) Tout arbre enraci@ en un processeur diffent der est apped
arbre anormal

Dans les dfinitions 5.5.5 et 5.5.6, nougfinissons la notion d’arbngvantet d’arbremort Ces deux

notions permettent de distinguer les parcours pouvant encore progresser (des parcours dont I'arbre
assoc” est vivant) des parcours ne pouvant plus progresser (des parcours dont I'arbre essoci”
mort).

Définition 5.5.5 (Vivant) Un arbre T satisfait le pedicatVivant(T') (ou est ditvivant) si et seule-
ment sidp € T tel queS, € Neig, U {P}.

Définition 5.5.6 (Mort) Un arbre T" satisfait le pédicatMort(T') (ou est ditmorf) si et seulement
si —Vivant(T).

Remarque 5.5.3Aucun processeur ne peut s’accrockeun arbre mort.

Le concept d’arbr&-mortpermet de re@senter le gel des arbres anormaux.
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Définition 5.5.7 (E-Mort) Un arbre T satisfait le pédicat E-Mort(T) (ou est ditE-Mort) si et
seulementsip € T, S, € {EB,EF'}.

Remarque 5.5.4 E-Mort(T) = Mort(T).
La notion deS-Tracepermet de caraetiser lestats possibles d’'un arbre de parcours.

Définition 5.5.8 (S-Trace) Soit Y un tuple de processeur§ (= (po,pi1,. . -pk)). S-Trace(Y) =
S0.S1 ... Sy estla £quence des valeurs des variabtedes processeurs (i = 0. .. k).

Par dfinition, S, € Neig,. U{C,D,PC} (cf. algorithme 5.5.5). Donc, §i, = C, alorsArbre(r) = ()

par la dfinition 5.5.2. Sinon§,. € Neig,. U {D,PC?}), chaque filsp, der dansArbre(r) vérifie

(S, # C) N ~AbRoot(p) avecS, € Neig, U {C,P,D,PC,EB,EF}, d'apes la dfinition 5.5.3

et 'algorithme 5.5.6. Ains-T'race(Pary,p) € {p.pi,p.P,q;.D,PC.D,PC.PC} ou Par, =1, p; €
Neig, etq; € Neig, pour chaque filp der. D’ou, par Ecurrence sur la hauteur des processeurs
differents de dansArbre(r), nous pouvonsefiuire le gsultat suivant :

Lemme 5.5.1 L’arbre normal, Arbre(r), vérifie toujours I'un de ces deux cas :
1. Arbre(r) =0A S, =C,ou

2. Vp € Arbre(r), S-Trace((CheminPere(p) = po,p1,---Pk)) € GQo---¢;.-P U qo...q;.D* U
PC*.D*avec) < j < ketVi € [0...7], ¢; € Neigy,.

Par dfinition,Vp € V' \ {r}, S, € Neig, U{C,P,D,PC,EB,EF} (cf. algorithme 5.5.6). D’aj@s

les cEfinitions 5.5.2 et 5.5.4, chaque filsle p dansArbre(p) vérifieq #r A S, # C N = AbRoot(q)
(dans chaque arbre anormale, seule la racine anorredfeevAbRoot). Ainsi, S-Trace(Pary,q) €
{¢.P,p;.D.,q.q;,D.D,PC.D,PC.PC,EB.P,EB.D,EB.q;, EB.PC,EB.EF,EF.EF} ou Par,=p,

¢; € Neig, etp; € Neig, pour chaque filg dep. D’ou, par €currence sur la hauteur des processeurs
differents de dansArbre(p), nous pouvonsetuire le gsultat suivant :

Lemme 5.5.2SoitT un arbre anormal¥p € T, S-Trace((CheminPere(p) = po,p1,. - pk)) €
EB*.q;...qj1.PUEB*.q;...q;.D*U EB*.PC*.D*UEB*. EF*avec) < i < j < ketVt € [i...j],
q: € Neugp,.

Preuve de la stabilisation instantai@e en supposant un @mon distribué faiblementéquitable.

Nous allons commencer par montrer que toutecexion du protocoleDFS2 est sans interblo-
cage,.e. dans chaque configuration possible du eyst, il existe au moins un processeur activable
(théoreme 5.5.1). Pour cela, nous montrons tout d’abord que dans toute configuration contenant des
arbres anormaux, il existe au moins un processeur activable (lemme 5.5.3).

Lemme 5.5.3V~€(C, siv contient des arbres anormaux, alatgseV tel quep est activable dans.

Preuve. Supposons, par contradiction, qu’il existe une configuratigui contient des arbres anor-
maux mais dans laquelle aucun processeur n’est activablesSaitracine anormale dg ayant la
valeur deL la plus grande. Soif’ 'arbre anormal enraceénar.

1. Sidp € T tel quesS, ¢ {EB,EF}, alors d'apes le lemme 5.5.2 : soif,, ¢ {EB,EF'}
et la Bgle EB de ar est activable, contradiction; sodlg € CheminPere(p) tel quesS, ¢
{EB,EF} N Spar, = EB et, dans ce cas, l@gle B deq est activable, contradiction.

2. D’ou, par contradictionyp € T' S, € {EB,EF} et, d'apes le lemme 5.5.25-T'race(Che-
minPere(p)) = EB*.EF"*.
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(@) SiS,, = EF,alorsVp € T, S, = EF. De plus,Vq € Neig,, tel que Par, = ar) A
(Lg > Lg), siS, # C, alorsq € T (sinong verifie AbRoot(q) A (L, > L,,) €t comme
ar est une racine anormale dont la valeur de la varidbést la plus grande, on obtient
une contradiction). Or, nous savongagquevp € T, S, = EF. Donc,Vq € Neig,, tel
quePar, = ar etL, > L,,, nous avons{, = C) V (S, = EF) etlaregle EC dear est
activable, contradiction.

(b) D'ou, par contradictionS,, = EB etdp € T tel que 6, = EB) A (Vg € Child,,
S, = EF) (en particulier, sip est une feuille d&’, Child, = () et la condition est
trivialement \€rifiee). Or, similairement au casguédent, nous pouvons conclure que
dans ce cas leegle E I dep est activable, contradiction.

D’ou, s'il existe au moins un arbre anormal danslors il existe au moins un processeur activable,
contradiction. OJ

Théoreme 5.5.1V+ € C, Ip € V tel quep est activable dans.

Preuve. Supposons, par contradiction, gtre € C telle quevp € V, p n’est pas activable dans
D’apres le lemme 5.5.3, cela signifie quene contient pas d’arbres anormaux (en particulier, cela
signifie quevp € V, S, ¢ {EB,EF'} dansy).

Supposons ensuite qg = C dansy. AlorsVp € V, S, = C (n.b. par hypothse, il n’existe pas
d’arbre anormal dansg) et la regle B der est activable, contradiction.

Supposons donc que. # C dansy :

1. Supposons alors que I'arbre normdk;bre(r), est mort dansy. D’apres la @finition 5.5.6
et le lemme 5.5.1Yp € Arbre(r), S-Trace(CheminPere(p)) = PC*t.D*. Maintenant, si
dp € Arbre(r) tel queS, = D, alors3g € CheminPere(p) ayant saegle PC activable,
contradiction. Doncyp € Arbre(r), S, = PC. Or, dans ce cas, l@&gleC de chaque feuille
Arbre(r) est activable, contradiction.

2. Supposons maintenant que I'arbre normahre(r), est vivant dans. Pour obtenir une contra-
diction, nous allons tout d’abord montrer que s'il existe un processéerques, # C A
Que, # A, alors il existe au moins unegle de la phase de question qui est activable.

- Supposons quép € V telque 6, # C) A (Que, = Q). Sidq € Neig, tel que §, # C)

A (Que, ¢ {Q,R}), alors la Egle R deq est activable, contradiction. Sinovif e Neig,,

(S, # C) = (Que, € {Q,R})), larégleR dep est activable, contradiction. DipVp € V,

(Sp # C) = (Que, # Q).

- Supposons maintenant qdg € V' tel que &, # C) A (Que, = R). Supposons ensuite
quep # r. Si Quepqr, # R, alors la egle R de Par, est activable dans. Donc, pour
chaquep # r tel que 6, # C) A (Que, = R), nous avons/q € CheminPere(p),
Que, = R. Or, dans ce cas, au moins un des processgur®e p’, verifie Vg <
Child,, Que, € {W,A} (en particulier, sp est une feuille de I'arbre normal, nous avons
Child, = () et la condition est trivialement satisfaite). Deux cas sont ensuite possibles :
— p vérifie =End(p) et sa egleWV est activable, contradiction.

— p vérifie End(p). Si, en plus,S, = PC, alors la egleC dep est activable, contradic-
tion. SiSg, = C, alors la egle I' de S, est activable §, vérifie Forward(S,) car,
comme, par hypotse, il n’existe qu’un seul arbredrbre(r), S, verifie |Predg | = 1
N End(S,)). Sinon, la egleV dep est activable, contradiction.
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D’ou,Vp € V\{r}, (S, # C) = (Que, # R) et, par contradictiorr,est le seul processeur
tel que G # C) A (Que = R). Dans ce cas, nous savorgalquevp € Child,, Que, €
{W,A} etVq € Neig,, (S, # C) = (Que, # Q). Donc, la egle A der est activable,
contradiction. D'ar, Vp € V, (S, # C) = (Que, # R).

- Finalement, supposons qu’il exisip € V tel que 6, # C) A (Que, = W). D’apres
les cas pecédents, nous savons qile € V, (5, # C) = (Que, € {W,A}) avec,
en particulier,S, # C A Que, = A (par cEfinition, Que, # W). Or, dans une telle
configuration, il est facile de montrer que tant qu'il existe des procesgetgis que
(S, # C) A (Que, = W), au moins un a sa&gle A activable, contradiction.

D’ou, par contradictionyp € Arbre(r), (S, # C) = (Que, = A) dansy avec, en particulier,
tout processeuy tel quesS, # C vérifie AnswerOk(p). Finalement, comme il existe exacte-
ment un arbre dans: I'arbre normalArbre(r) et que cet arbre est vivant, il existe exactement
un processeys qui vérifie 'une de ces conditions dans
- #1) NS, = D) A (Spar, = p)- Or, nous savonseja quePar, verifie Answer-
Ok(Par,) dansy. Donc, Par, vérifie Backward(Par,) et sa egle B est activable dans
~, contradiction.
- S, = P. Dans ce cagy # r (I'etatP n’existe pas pour). Or, p vérifie AnswerOk(p).
Donc sa egle F'bis est activable dansg, contradiction.
- S, € Neig, N End(p). SiSs, = C, S, verifie Forward(S,) car, comme, par hypodise,
il nexiste qu’'un seul arbre Arbre(r), S, vérifie | Preds,| = 1 A End(S,) et sa egle F’
est activable dang, contradiction. Sbg, # C' alors, comme il n’existe qu’un seul arbre :
Arbre(r) et quep vérifie AnswerOk(p), p vérifie aussiBadSucc(p) et sa eglel E est
activable dans, contradiction.

O

La secondefape de notre preuve (lemmes 5&515.8) consista montrer que le sysie ne contient
plus de parcours anormaux en au glus- 3 rondes. Pour cela, nous allons tout d’abord montrer que
tous les arbres anormaux sd@¥morten au plus: — 1 rondes (lemmes 5.5a5.5.7).

Lemme 5.5.4 Lorsque la egle E B dep est activable, elle reste activable jusgice quep I'exécute.

Preuve. Soity — ~/ un mouvement. Supposons, par contradiction, quesdgerE B de p est
activable dang et pas dansg’ (i.e, =F Broadcast(p) dansy’) bien quep n’exécute pas cetteegle
dansy — ~/. Tout d’abord, comme laegle £'B n’existe pas dans l'algorithme de nous savons
quep # r et Par, = q avecq € Neig,. Ensuite,E Broadcast(p) est dfini sur les variables et L
dep etq seulement. De plugy B est la egle activable de qui est la plus prioritaire (en effet;,C'
et £ B ne peuvent pastfe activables poyr dans la neime configuration). Dong, n’exécute pas de
regle dansy — ~' et, par contradiction; exécute uneegle dansy — ~’ qui modifie la valeur de
S, et/ouL, pour quep vérifie -E Broadcast(p) dansy’. Ensuite, comme, ¢ {C,EB,EF'} dans
7 (car p vérifie EBroadcast(p) dansy) et quep n’exécute pas deegle dansy — ~/, on a encore
S, ¢ {C,EB,EF} dansy’. Enfin, par le pedicatE Broadcast(p), nous savons quedbRoot(p) V
(~AbRoot(p) A Spar, = E2B)] dansy. D'ou, I'etude des deux cas suivants :

- AbRoot(p) dansy. Comme(AbRoot(p) A S, ¢ {C,EB,EF}) = EBroadcast(p) etS, ¢
{C,EB,EF} dansy’, on a-AbRoot(p) dansy’. Ensuite,AbRoot(p) = —=GoodS(p) V =Good-
L(p). Supposons alors queGoodL(p) dansy. CommeS, ¢ {C,EB,EF}, Par, = ¢, et
GoodL(p) dansy’ (wAbRoot(p) = GoodL(p)), L, = L, + 1 dansy’ et, pour celay doit
exécuter saegle I’ dansy — ' (F est la seuleegle qui modifieL,). Or, commeS, ¢
{C,EB,EF} et Par, = q dansy, q vérifie ~Leaf(q) et la Bgle F' de ¢ n’est pas activable
dansy, contradiction. Donc, par contradictioGpod L(p) A =GoodS(p) dansy et GoodS(p)
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dansy’. Dans ce cas$-Trace(q,p) € {EF.P, PC.P, D.P, C.P, ¢;.P, EF.p;, PC.p;, D.p;,
P.p;., Cpi q.p;,C.D, P.D, EF.D, EF.PC, D.PC,P.PC’,C.PC,qj.PC’} dansy ou Par, =
¢, ¢ € Neig, \ {p}, q¢; € Neig, etp; € Neig,.

1. Si S-Trace(q,p)e{EF.P,C.P,EF.p;,C.p;,C.D,EF.D,EF.PC,C.PC} dans~ alors,q
ne peut egcuter aucuneegle modifiantS, dansy — +’ (d’apres les algorithmes 5.5.5
et 5.5.6) doncdbRoot(p) est toujours efifieé dansy’. D'ou la regle EB dep est toujours
activable dans’, contradiction.

2. SiS-Trace(q,p) € {PC.P,D.P,PC.p;D.p;,P.p;,P.D,D.PC,P.PC} dansy, alorsEB
est la seuleegle modifiantS, qui peut€tre activable dans. Or, siq execute £ B dans
v +— «/, alorsS, = EB dansy’ et, commeS, ¢ {C,EB,EF'} dansy, laregleEB dep
est toujours activable dans, contradiction.

3. SiS-Trace(q,p) € {¢;-P,q:-pi,q;-PC} dansy, alors les eglesB, Fbis, [ E et EB sont
les seulesegles modifiantS, qui peuventetre activables dans. Or, siq exécute B,
Fbis ou IE dansy — «/, alors,S-Trace(q,p) € {¢:.P,q:-pi,q:-PC,D.P,D.p;,D.PC'}
avecq € Neig, \ {p} et AbRoot(p) est toujours efifié dansy’. D’'ou, la régle EB
de p est toujours activable dang, contradiction. Enfin, sy exécute £B dansy — ~/,
alors, comme pour le casgmédent, la egle EB de p est toujours activable dang,
contradiction.

- (mAbRoot(p) A Spar, = EB) dansy. En rifiant chaqueeagle du protocoleDFS2, nous
pouvons remarquer que, commg = EB (Par, = ¢), EF est la seuleggle queq peut
exécutery — 7. Or, (~AbRoot(p) = GoodL(p)) = (L, = L, + 1) et (L, =L, + 1 A
S, € {B,F,P}) = - EFeedback(q). Donc, la egle EF' de ¢ n'est pas activable danset g
n’exécute aucuneegle dansy — ~'. D’oUu, p est encore activable dan§ contradiction.

Nous obtenons donc une contradiction dans tous les cas et le lemnagifst v° O

Lemme 5.5.5Lorsque la egle E F' dep est activable, elle reste activable jusgice quep I'exécute.

Preuve. Soity — ~ un mouvement. Supposons, par contradiction, quedgerE [’ de p est
activable dans et pas dans’ (i.e., - F Feedback(p) dansy’) bien quep n’exécute pas cetteegle
dansy — «/. Tout d’abord, comme laegle EF' n’existe pas dans l'algorithme de nous savons
quep # r et Par, = ¢ avecq € Neig,. Ensuite, comme&F' est la egle dep qui est la plus
prioritaire (Qquand laegle E£'F dep est activable, leseglesEC' et EB dep ne sont pas activables),
p n'exécute pas deegle dansy — 4’ etS, = EB dansy'. Or, (-EFeedback(p) A S, = EB) =
(3¢ € Neig, :: Par,=pA L, > L, NS, ¢ {EF,C}). Donc, il existe au moins un voisig, dep
qui exécute uneegle dansy — ~' pour satisfairePar, = p A L, > L, NS, ¢ {EF,C} dansy'.
Deux cas sont alors possibles :
- ¢ verifie (Par, # p vV L, < L,) dansy mais, apes avoir eeCu€ une egle,q verifie (Par, =
pANL, > L, NS, ¢ {EF,C}) dansy' (en particulier,Par, = p dansy’ implique que
q # r). CommePar, = p A L, > L, dansy’ et queF’ est la seuleagle qui peut modifier les
variablesPar, ou L,, ¢ exécuteF’ dansy — ~'. Or, parF’, ¢ peut seulementasigner comme
pére l'unique processeuyf tel queS, = ¢ dansy (la regle F' de g est activable seulement si
Pred, = 1). Or, S, = EB dansy. Donc, Par, # p dansy’, contradiction.
- q veérifie (Par, = p AL, > L, N S, € {EF,C}) dansy mais, apes avoir eeCug une egle,
q verifie (Par, = p ALy, > L, NS, ¢ {EF,C}) dansy’. Si S, = C dansv, alorsq peut
seulement exCuter saegle F' dansy — +' et, comme dans le casquedent,Par, # p dans
~/, contradiction. Donc$, = EF dansy et la regle EC est la seuleegle quey peut exécuter
dansy — +'. Dans ce cag; satisfait encoreRar, = p A L, > L, N S, € {EF,C}) dansy’
(en effet, la egle EC exécute simplementi, := C), contradiction.
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Nous obtenons donc une contradiction dans tous les cas et le lemnagifist v° O

Lemme 5.5.6 Soitp € V tel quesS, € {EB,EF}. p verifie S, € {EB,EF'} jusqua ce que son
arbre soitE-mort.

Preuve. Soitp € V un processeur tel qug, € {EB,EF'}. D'apres les lemmes 5.5.1 et 5.5;2,
est dans un arbre anormal. Ensujie# r (les étatsE'B et EF' n’existent pas pour). D’'apres les
regles de l'algorithmé.5.6, nous pouvons alors affirmer quesiérifie S, = EB, alorsp peut
uniguement exCuterS, := EF par la egle EF'. De la méme marere, sip vérifie S, = E'F, alorsp
peut uniqguement @cuterS, := C par la egle £C. De plusp exécuteE'C seulement shbRoot(p).
Donc,p exécute EC' seulement s'il est une racine anormale afgc= EF. Or, d'apes le lemme
5.5.2 sip est une racine anormale aveg= EF, alors son arbrelrbre(p) estE-mort. O

En utilisant les lemmes peédents (lemmes 5.5a5.5.6), nous allons montrer que le gel atteint tous
les processeurs des arbres anormaey,tous les arbres anormaux sd&vmort en au plus: — 1
rondes

Lemme 5.5.7 Tous les arbres anormaux solitmort en au plus: — 1 rondes.

Preuve. Soit NotE; 'ensemble des processeyrdels quep est dans un arbre anormal & ¢
{EB,EF} dans la prengfe configuration de I&™ ronde. Soit”7 : N — NN la fonction dfinie
comme suit :

. 00 Si NotE; = 0,
Fl)= { Mityexos, ({h(p)}) ~ sinon.

D’apres la @&finition 5.5.7,F (i) = oo (i.e., NotE; = ()) si et seulement si tous les arbres anormaux
sont E-mort. Donc, pour prouver le lemme, nous devons montrer f(e — 1) = oco. Pour cela,
nous allons tout d’abord montrer que tant quiet F; # (), nous avonsF (i) < F(i + 1).

Supposons, par contradiction, qu'il existe une@xtion deDFS2 dont lai®™ ronde \Erifie
F(i) > F(i + 1) alors queNotE; # (. Cela signifie qu'il existe au moins un processguau
début de lai + 1®™ronde qui rifie S, ¢ {EB,EF} eth(p) < F(i) (en particulierp est dans un
arbre anormal qui n’est pas-mort). Or, d'apes le lemme 5.5.6, nous savons ¢lgec V tel que
S, € {EB,EF}, q vérifie S, € {EB,EF} jusqua ce que son arbre sdit-mort. Deux cas sont
donc possibles pour:

a) Durant la®™ronde,p s'accrochea’un arbre anormal la hauteur: telle queh < F(i) (n.b.,p
peut avoir quitt’I'arbre auparavant). D’aps les remarques 5.5.3 et 5.;x4'accroche alora
un arbre qui n’est pas encofemort en utilisant saeggle . De plus, d’apes la egle I, nous
savons que s'accrochea’un arbre anormal [a hauteufh seulement s’il existe un voisin gg
q, tel queq est dans un arbre anormal, = p eth(q) < F(i) — 1. Or, d’apes la @finition de
F etle lemme 5.5.6, un tel processeur’existe pas, contradiction.

b) p verifie (S, ¢ {C,EB,EF}) A (h(p) = F(i)) dans la prengfe configuration de la®m®
ronde,p reste dans cet arbre durantif§®ronde etp vérifie encore §, ¢ {C,EB,EF}) A
(h(p) = F(i)) dans la preng@fe configuration de la+ 1™ ronde.

1. Si h(p) = 0, alors, d’'apes les efinitions 5.5.2, 5.5.3 et 5.5.4, vérifie p # r et
AbRoot(p). D’aprés le pegdicat £ Broadcast(p) et le lemme 5.5.4, laegle EB de p
est alors continment activable. Or, comme leeghon est faiblemergduitable p affecte
EB a s, avant la fin de la ronde et, par le lemme 5.5.&¢rifie alorsS, € {EB,EF}
jusqu’a ce que son arbre sdit-mort, contradiction.
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2. Sih(p) > 0, alors, d’apes la @&finition 5.5.2 p vérifie ~AbRoot(p). Or, (-AbRoot(p) A
Sy ¢ {EB,EF}) = (Spar, # EF) €t(Spey, # EF A h(Pary) = F(i) —1) = (Spar, =
EB). Donc, d’apes le pedicatE Broadcast(p) et le lemme 5.5.4, laegle EB dep est
alors continiment activable. Or, comme lenhon est faiblemergquitablep affecte £ B
asS, avantlafin de la ronde et, par le lemme 5.p.@érifie alorsS, € { EB,EF'} jusqua
ce que son arbre salf-mort, contradiction.

D’ol, jusqua ce queNotE; = (), nous avonsg (i) < F(i+1). Or, par @finition, la valeur maximale
de F(i) quandNotE; # () estégalean — 2, i.e., la hauteur maximale d’un arbre anormal (tous les
processeurs saufpeuventeire dans un arbre anormal). Donc, dans le pire desfcastégalea oo
pouri =n — 1, i.e, tous les arbres anormaux sdwmort en au plus: — 1 rondes. O

Le lemme suivant montre que les arbres anormaux sont sugpuon systme par la phase de cor-
rection en un nombre fini de rondes.

Lemme 5.5.8 Le syséme ne contient plus d’arbres anormaux en au ghus- 3 rondes.

Preuve. D’aprés les lemmes 5.5.2 et 5.5.7, en au plus 1 rondes, chaque processaudes
arbres anormauxerifie S-T'race(CheminPere(p)) = EB*.EF* et, d’apes les remarques 5.5.3
et 5.5.4, aucun processeur ne peut plus s’accroglues arbres. Ensuite, nous pouvons remarquer
qu’aucun processeurne peut quitter ces arbres anormaux avantef#ier S, = EF : seule une
racine anormale peut quitter un arbfemort via la regle EC' lorsque tous les processeursle

son arbre efifient S, = EF, d’apres le lemme 5.5.2. De plus, tant qu’il existe des processgurs
dans des arbres anormaux tels diyje= EB, il en existe au moins ury’, dont la egle EF' est
contindiment activable, d’'ajs les lemmes 5.5.2 et 5.5.5. Donc, le pire des cas est obtenu quand
tous les processeurs des arbres anormauikient S = FEB. En effet, dans ce cas, il estcéssaire

de propager la valeut ' a partir des feuilles des arbres juadgur racine H + 1 rondes sont alors
nécessaires pour cette propagatiarrbest la hauteur maximale d’un arbre anormal. Comme egcept”
r, tout processeur peetre dans un arbre anormal, cela implique glie- n — 2. Ainsi, en au plus

n — 1 rondes sup@mentaires, le sysie atteint une configurationou chaque processepidans un
arbre anormal erifie S, = EF. Dansy, Vp € V, p vérifie 'un de ces cas :

1. 5,=C,
2. S, = EF etp estdans un arbre anormal, ou
3. S, € Neig, U{P,D,PC} etp estdans I'arbre normal.

A partir de~, les EBglesEC sont contimiment activables pour chaque racine anormale jzsqe’
que tous les arbres anormaux aient disparu. En effet, extepEglesE'C, les autresegles agissent
uniguement sur I'arbre normal. Ainsi, lesglesEC' supprimeront les arbres anormaanpartir de
leurs racines jusqu’aux feuilles en au phus- 1 rondes. D'al, le syseme ne contient plus d’arbre
anormaux en au plus: — 3 rondes. O

Les lemmes suivants vont nous permettre de montrea gattir de n'importe quelle configuration
initiale, la racine initie, via saegle F', un parcours en un nombre fini de rondee¢ieime 5.5.2).
Pour cela, nous allons tout d’abord montreraypartir d’'une configuration ne contenant pas d’arbres
anormaux, la racine ecute saegle F' (I'action de dmarrage) en un nombre fini de rondes (lemme
5.5.11). Cette preuve estdomposé en deuwetapes :

1. Nous montrons que tout arbre normal dans une configuration ne contenant pas d’arbres anor-
maux est mort en un nombre fini de rondes (lemme 5.5.10).

2. Puis, nous montrons que la phase de nettoyage nettoie un tel arbre en un nombre fini de ronde
pour permettre au syatie de émarrera nouveau (lemme 5.5.11).
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Lemme 5.5.9 Tout processeur de I'arbre normal¢bre(r)) peut le quitter seulement si I'arbre est
mort.

Preuve. Drapres la d@finition 5.5.3,Vp € Arbre(r), p = r vV = AbRoot(p). Donc, pour quitter
Arbre(r), un processeur doit exuter la egleC' et, par consquent, doietre une feuille de 'arbre.
Soit f une feuille deArbre(r). Pour quittetArbre(r), f doit vérifier Sy = PC. Or, d’apes le lemme
5.5.1, siSy = PC alorsVp € CheminPere(f), S, = PC avec, en particuliety, = PC. De plus,
S, = PC implique queS, € {D,PC}, Vp, d’apres le lemme 5.5.1, etrbre(r) est mort d’apes la
définition 5.5.6. O

Lemme 5.5.10A partir de toute configuration ne contenant pas d’arbres anormaux, I'arbre normal
est mort en au plusi# — 5n + 1 rondes.

Preuve. Soity € C une configuration ne contenant pas d’arbres anormaux. Nous savensagtit”
de~, I'exécution ne contient pas d’interblocageqtieme 5.5.1) et que, tant que I'arbre normal est
vivant, chaque processeur peut s’y accrocher au plus une fois (lemme 5.5.9) alamtiy dev, le
pire des cas est le suivantveérifie S, € Neig, et tous les autres processeprgrifientS, = C. En
effet, dans ce cas, le sgshe doit ealiser un parcours normal presque complet (un parcours complet
sans la prenare egle : la egle F' der) avant que I'arbre normal soit mort.

Donc, d’apes les algorithmes 5.5.5 et 5.5& partir dey, I'exécution se dfoule comme suit.
Tout d’abord, le jeton passe de voisivoisin (egle F') jusqu’a un processeurtel quevqg € Neig,,
S, # C, i.e,, p estune feuille de I'arbre couvrant construit faF S2 (notez que a@s avoir eecug
sa egleF', un processeur a sagle R immédiatement activable, donc lesgtesF’ et R sont exécuges
en parakle). Le processeurest donc atteint en au plu$ rondes o' H est la hauteur maximum de
I'arbre couvrant. En eeCutantt’, p affecteP a.S,. Une ronde suppinentaire est ensuit@cessaire
pour quep affecteR a Que, (regleR). Le processeus propage alors une valelir (regle}V) dans
le chemin de l'arbre le liara 1a racine (pointeuPar). Aprés au plug? rondes, la valeurl” atteint
un fils der etr vérifie Answer(r). La racine @clenche alors une diffusion de la valeti(regle A)
dans son arbre. Aps au plus? + 1 rondes, la valeud atteintp, p vérifie alorsAnswerOk(p) et
affecte D a S, en excutant saagle Fbis. Cette derrere egle initie une remoeg€ du jeton dans
I'arbre (regle B), cette remorgé s’arete lorsque I'un de ces deux cas appara”

— Le jeton atteint un processegmayant des voisins n'appartenant @akarbre.q désigne alors

un nouveau successetiy et I'exécution de eglesF reprenda partir deS,, etc.
— Le jeton atteint etr affecte D a S, car tous ses voisins sont dans l'arbre. Dans ce cas, le
lemme 5.5.1 implique que I'arbre normal est mort.

Cette phase de remad est aussi effeate’en au plug/ + 1 rondes.

Ainsi, jusqua ce que I'arbre normalrbre(r) soit mort, le parcours s’effectue en au plus 4
3 rondes par feuille de I'arbre couvrant. @f, est bor parn — 1 et, dans le pire des cas, I'arbre
couvrant final est constieuden — 1 feuilles (tous les processeurs seuiD’ou, a partir dey, Arbre(r)
est mort en au plusy(— 1) x (4n — 1),i.e,, 4n? — 5n + 1 rondes. O

Lemme 5.5.11A partir de n'importe quelle configuration ne contenant pas d’arbres anormaux,
execute saegleF en au plus 42 — 3n + 2 rondes.

Preuve. D’apres le lemme 5.5.1@ partir de n'importe quelle configuration ne contenant pas d’ar-
bres anormaux, le sy&tie atteint une configurationou I'arbre normal est mort en au plus % —

5n + 1 rondes. Dans le pire des cgas;orrespona la configuration suivantevp € V', p € Arbre(r)

N S, = D. En effet, dans ce cas, le sgste doit eecuter une phase de nettoyage caetgplvant
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de pouvoira nouveau dmarrer : la valeuPC doit étre diffu€e dans I'arbre partir der jusqu’aux
feuilles (Egle PC). Cette diffusion cafe au plus: rondes. Ensuite, I'arbre se netta@epartir des
feuilles gdcea I'exécution de eglesC en au plus: rondes. D'a, ap€es au plus 4% — 3n + 1 rondes,

le syseme atteint une configuratiom&p € V, S, = C. Dans une telle configurationest le seul
processeur activable et donceexite la egle F' dans le mouvement suivant (resp. la ronde suivante).
O

D’apres les lemmes 5.5.8 et 5.5.11, nous pouvons affirmersialtidt suivant :

Théoréme 5.5.2A partir de n'importe quelle configurationexécute saegleF en au plus 42 — 1
rondes.

Nous allons maintenant montrer que tout parcoursaipitiir (regle ") est un parcours en profondeur
du réseau (tedreme 5.5.3). Ainsi nous pourrons conclure que le protofuteS 2 est instanta@ment
stabilisant (teoreme 5.5.4). Le lemme suivant montre @sultat technique utilesdans la preuve du
théoeme 5.5.3.

Lemme 5.5.12 Soitp un processeur d'un arbre anormal tel qQeee,, € {Q,R}. Tant quep ne quitte
pas l'arbre,p verifie Que, # A.

Preuve. Soitp un processeur d’'un arbre anormal tel dpee, € {Q,R}. Supposons que vérifie
aussiAbRoot(p). SiS, € {EB,EF'}, alors d’apes le lemme 5.5.¢, vérifie S, € { EB,EF'} jusqua
ce qu'il quitte I'arbre (cf. pedicatAnswer(p)). Donc, la egle A dep n’est pas activable jusga’ce
qu’il quitte l'arbre. SiS, € Neig, U{P,D,PC}, alors saegle £ B est contimiment activable (lemme
5.5.4). Or, laegle E B est plus prioritaire que leegle A. Donc,p ne peut pas ecuterA avantlt' B
et, sip exécuteE’ B, alors on retrouve le casguédent.

Supposons maintenant gueérifie - AbRoot(p). Deux cas sont alors possibles :

- Que, = R. La valeurR est alors propagg dansCheminPere(p) : pour tout processeuy
dansCheminPere(p), dés queQue, = R, ¢ ne pourra modifief)ue, que via la egleV et
seulement quanQuep,,, sera€gala . Ensuite, pour affected a Que,, ¢ devra \€erifier, en
particulier,Que, = W etQuep,,, = A (seuler peut passer d& a A). Donc, nous pouvons
remarquer gu'il existera toujours une valeldrdansCheminPere(p) pour emgcherq de
passer dél” a A : les valeursk sont une barare entre les valeur$ et V. D’ou, tant quep est
dans 'arbrep ne peut pas affectet a Que,,.

- Que, = (. Sip reste dans l'arbre, alor3ue, resteegala () jusqua ce que execute saegle
R. Or, sip exécute saagle R, alors on retrouve le casguedent.

D’ou, tant quep ne quitte pas 'arbrey verifie Que, # A. O

Avant de &montrer que tout parcours irdtparr est un parcours en profondeurdti€me 5.5.3),
nous allons montrer uresultat internediaire : tout parcours ingiparr visite tous les processeurs du
reseau (lemme 5.5.13).

Lemme 5.5.13A partir de n'importe quelle configurationtor exécute sa egle ', DFS2 parcourt
tous les processeurs déseau.

Preuve. Supposons, par contradiction, qu'’il existe certains processeurs qui ne seront @ss Visit”
lors du parcours inié’parr. Alors, comme le @seau est connexe, il existe au moins un processeur
p # r qui ne sera pas vigttandis qu’un de ses voisipde sera. Le processegrexecute la egle F’

pour recevoir le jeton du parcours normal pour la pemifois (.e., ¢ S’accroche au parcours ireti’
parr). En eXécutantF', nous pouvons alors remarquer quee, := () et queg ne peut pas affecter
directementD a S, (cf. macroNext,).
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— Supposons alors qug, # C. SiQue, € {IW,A}, alorsS, reste difErent deD et Que, reste
égala () jusqua ce queQue, = R. Ainsi, p finit par exécuter la egle R et p veérifie ensuite
Que, € {Q,R}. Or, commeS, # C etp n'est jamais visi, p est dans un arbre anormal et,
dapres le lemme 5.5.12)ue, # A tant quep ne quitte pas son arbre. Donc, tant guee
quitte pas son arbre,ne peut pas affectdp a.S, via les eglest'bis ou B. En effet,q ne \erifie
pasAnswerOk(q) & cause de. Ainsi, d’apes le lemme 5.5.8; finit par quitter son arbre et
le syseme atteint une configuration®, = C.

— Supposons maintenant quevérifie (ou finisse par efifier) S, = C. Sip s’accroche (une
nouvelle fois)a un arbre anormap, execute en particulieQue, := () (cf. regle F') et, comme
préccdemment, tant que ne quitte pas I'arbreg ne peut pas affecteb a S,. Or, d’apes le
lemme 5.5.8, le systne finit par ne plus contenir d’arbre anormal. Domdéinit par érifier
S, = C pour toujours. De plus, tant qug, = C, ¢ ne peut pas affected a S, (cf. macro
Next,). Or, d’apes le lemme 5.5.10, I'arbre normal finit petré mort. Doncy finit par affecter
D a S, et nous obtenons une contradiction.

D’ou, p finit par étre visi€ par le parcours normal et cela signifie @partir d’'une configurationwo"
r exécute saegleF, tous les processeurs sont esittn un temps fini par le parcours iaigarr. [

Théoréme 5.5.3A partir de n'importe quelle configurationlor exécute saegle ', DFS2 execute
un parcours en profondeur dieseau.

Preuve. D’apres le lemme 5.5.13, nous savonsawartir d'une configurationwr exécute sa
regle F', le parcours inig parr visite £quentiellement tous les processeursaieau. Pour montrer
que le parcours effectuést un parcours en profondeur, nous allons montrer qu’il suitellnaole
présente dans la remarque 5.3.1 : il progresse le plus pra&oaht possible dans leséau avant de
remonter dans I'arbre du parcours. Pour cela, nous allons prouver que chaque process&yar

le parcours issu deaffecteD a S, seulement quand tous ses voisins appartiersméatbre normal :
Arbre(r) (i.e.quand tous ses voisins ogté’visites par le parcours courant). Cette preuve est fournie
ci-dessous.

Quandp est visig pour la prenere fois par le parcours indiparr (regleF), il affecte en particu-
lier @ aQue,. EnsuiteQue, restee€gala () tant quedg € Neig, tels queS, # C' AQue, # R. Donc,
chaque processegrfinit par exécuterQue, := R (regle R). De plus, chaque fois qu’un voisin ge
s’accrochea’un arbre anormal (par lagle I), il exécute en particulieQue := (). Donc, d’'apes le
lemme 5.5.12p vérifiera (S, # C' A Que, = A) A (Vq € Neig,, Que, = AN S, # C) seulement
quandvq € Neig,, q € Arbre(p). D'ou, p affecteraD a S, seulement quand tous ses voisins auront
éte visites par le parcours ingiparr (cf. predicatAnswerOk(p) et macroNext, dans les egles
Fbis et B). D’ou, le parcoursequentiel init€ parr est un parcours en profondeur.

Nous pouvons donc conclure gupartir de n'importe quelle configuratiomn o exécute saagle
F, DFS2 exécute un parcours en profondeur éseau. [l

D’apres la remarque 3.2.1, lessitmes 5.5.2 et 5.5.3, nous pouvorsldire le tieorEeme suivant :

Théoreme 5.5.4DFS2 est un protocole instantément stabilisant de parcours en profondeur sous
un cémon distrib@ faiblemengquitable.

Preuve de la stabilisation instantage en supposant un @mon distribué inéquitable. Nous
avons mone’'queDF S2 est un protocole instantarent stabilisant de parcours en profondeur sous
un démon faiblemengequitable (teoreme 5.5.4). Donc, pour prouver la stabilisation instag¢ati
protocole sous I'hypotse d’un @mon iréquitable, il resta montrer que chaque parcoureeng

par notre protocole eseali® en un nombre fini de mouvements (cf. plan de la preugsgrn€ dans

le premier paragraphe de la sous-section 5.5.2).
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Nous commepans cette preuve avec les deux lemmes techniques suivants. Ces lemmes seemt utilis”
plus tard dans la preuve.

Lemme 5.5.14Vp € V \ {r} tel que AbRoot(p), p ne peut pas écuter de eégle de la phase de
guestion.

Preuve. Supposons, par contradiction, quexécute uneegle de la phase de question dans> +'.
Alors, d’apes l'algorithme 5.5.6p vérifie, en particulierS, ¢ {C,EB,EF} dansy. Or, (S, ¢
{C,EB,EF} N AbRoot(p)) = E Broadcast(p) et, comme laggle £ B est plus prioritaire que toute
regle de la phase de questigipeut seulement e@cuter la egle £ B dansy — ~/, contradiction. [

Lemme 5.5.15L’exécution de chaquegle F' engendre I'ekcution deD(A x n) régles de la phase
de question.

Preuve. Suitead I'exécution de saeagle ', un processeup vérifie S, € Neig, U {P}, Par, €
Neig, et Que, = (). Ensuite,Que, resteegala () jusqua ce quevg € Neig,, (S, # C) =
(Que, € {Q,R}). Si un voisin dep, not ¢, exécuteQue, := R via sa egleR (dans ce casy, # C),
alorsq verifie Que, = R jusqua ce que executeQue, := R (regleR). Enfin, quand chaque voisin
q dep vérifie (S, # C) = (Que, € {Q,R}), p peut excuterQue, := R (régle k). Donc, chaque
exécution de laegle I’ engendre au pluA + 1 nouvelles valeur® dans le sygme.

Ensuite, toutes ses valeuRs(O(A)) sont propagés (par I'eecution de eglesR) uniguement
dans leg'heminPeres dep et de chaque vérifiantS, # C jusqu’a un processeurtel que ¢ =r) Vv
AbRoot(Par,) (cf. prédicatRequire et lemme 5.5.14). Or, le nombre de processeurs qui composent
chaqueC'heminPere est bore parn. Donc, le cait de ces propagations est@QA x n) regles.

Puis, dans le pire des caset chacun de ses voisingel quesS, # C' (O(A)) exécuteQue := W
via la reglelV. Dans le pire des cas encore, les valélirsont propagés (par I'eecution de egles
W) uniquement dans l&SheminPeres dep et de chaque verifiantS, # C jusqua un processeur
v telque ¢ = r) vV AbRoot(Par,) (cf. prédicatiVait et lemme 5.5.14). Donc, similairement aux
valeursR, le cait de ces propagations est@(A x n) regles.

Finalement, dans le pire des cas,d83\) valeursiV’ créées pecdemment sont toutes proyeess
dans l'arbre normal. Dans ce cas, chaque val&uinit par atteindre un fils de et peut provoquer
la diffusion d’'une valeurA dans tout I'arbre normat (est le seul processeur capable éeggér une
valeur A). Donc, le cait de ces diffusions est encore €A x n) regles (n.b. I'arbre normal peut
contenir tous les processeurs @se&au).

D’ou, chaqueegle F' engendre I'egcution deD(A x n) regles de la phase de question. [

Nous allons maintenant montrer (lemmes 5.5a1%.5.21) que les arbres anormaux ne peuvent en-
gendrer I'execution que d’un nombre fini deegles. Pour cela, nowldions le nombre d’actions
des phases de visite, de nettoyage et de correction erggenpar les arbres anormaux (le nombre
d’actions de la phase de questionggadte traie dans un cadresgéral, cf. lemme 5.5.15).

Tout d’abord, nous montrons que les arbres anormaux n’engendresttuion que d’'un nombre fini
de regles de la phase de visite (lemme 5.5al1lémme 5.5.18).

Lemme 5.5.16Vp € V' \ {r}, aprés sétre accrock a un arbre anormal (égle F), p ne peut quitter
son arbre avant que celui-ci ne soit mort.

Preuve. Supposons, par contradiction, qu'aprsétre accrocda un arbre anormal, un processeur
p quitte son arbre alors gu'il est toujours vivant. Deexgles dep lui permettent de quitter un arbre
(i.e, S, :==C):lesreglesC et EC.
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— Supposons qug quitte son arbre via laegle C'. Pour exécuter la egleC, p doit vérifier, en
particulier,S, = PC (cf. prédicatClean(p)). Or, apes sétre accroch via la EgleF, p vérifie
S, € Neig, U{P} etQue, = Q. En particulierQue, # A jusqua ce quep quitte son arbre
d’apres le lemme 5.5.12. Ensuite, d'agrl'algorithme 5.5.6p doit executerS, := D via la
regle F'bis, B, oul E, puisS, := PC via la regle PC pour finalement gfifier S, = PC. Or,
pour excuterS, := D via la regle Fbis, B, oulE, p doit vérifier, en particulierQue, = A
(cf. AnswerOk(p)), contradiction.

— Supposons quequitte son arbre via laagle EC'. Pour exécuter la egle EC, p doit vérifier, en
particulier, 6, = EF) N AbRoot(p) (cf. prédicatE' ' AbRoot(p)). Donc, d’apes la dfinition
5.5.2p estlaracine anormale de son arbre. De plus, cosynre E'F, lelemme 5.5.2 implique
queVq € Arbre(p), S, = EF,i.e, Arbre(p) est mort d’apes la &finition 5.5.6. D'al, p peut
quitter son arbre via laegle EC' seulement quand son arbre est mort, contradiction.

O

D’apres le lemme 5.5.16 et la remarque 5.5.3, naduisons le lemme suivant :

Lemme 5.5.17 Dans une e&cution,Vp,q € V' \ {r}, ¢ s'accrochea I'arbre anormal enraci@ enp
(régle F) au plus une fois.

Lemme 5.5.18 Soitp un processeur dans un arbre anormakxécute au plus uneagle de la phase
de visite avant de quitter son arbre.

Preuve. Supposons quge (un processeur dans un arbre anormadoexé une action de la phase de
visite dansy — +'. D’apres les @finitions 5.5.2, 5.5.3 et 5.5.4,# r et S, # C dansy. Donc,p peut
executer la egle F'bis, B, oul E dansy — +' et soitS, = D soitS, = q avecq € Neig, dansy’.

Si S, = D dansy/, alors, d’apes 'algorithme 5.5.6p ne peut plus exCuter deegle de la phase
de visite jusqua ce gu'il quitte son arbre.

Si S, = ¢q (¢ € Neig,) dansy’, alorsS, = C dansy. Ensuite, d'apes I'algorithme 5.5.6, laegle
B est la seuleagle de la phase de visite quepourra excuter s'il reste dans son arbre. legle B
dep sera activable seulement quandeérifiera (Par, = p) A (S, = D). Or, commeS, = C dansy,
q doit s’accrochenp (regle F') puisp doit exécuterS, := D. Apres sétre accrochvia la egleF’, ¢
verifie S, € Neig, U {P} etQue, = Q. En particulierQue, # A jusqua ce quey quitte son arbre
d’apres le lemme 5.5.12. Or, d’ags 1'algorithme 5.5.6¢ peut excuterS, := D seulement via les
reglesFbis, B ou I E et pour excuter de telleseglesq doit vérifier, en particulierQ)ue, = A (cf.
AnswerOk(q)), contradiction. Doncy ne peut plus exCuter deegle de la phase de visite tant gu’il
est dans cet arbra Cause deg).

D’ou, p exécute au plus unesgle de la phase de visite avant de quitter son arbre. O

Nous montrons maintenant que les arbres anormaux n’engendreztdiexi que d’'un nombre fini
de regles de la phase de nettoyage (lemme 5.5.19).

Lemme 5.5.19Dans une e&cution, un processegrquitte un arbre anormal en &cutant sa phase
de nettoyage (au plus deuggles) seulement s’il est dans cet arbre depuis la configuration initiale.

Preuve. Supposons, par contradiction, queuitte un arbre anormal en exutant sa phase de net-
toyage apes s'y €tre accroch’(regle F'). En exécutant la egle F, p affecteq a S, tel queq €
Neig, U{P} et@Q aQue,. Donc,Que, # A jusqua ce quep quitte I'arbre d’apes le lemme 5.5.12.
D’apres I'algorithme 5.5.6, cela signifie qu ne peut pagtre affect’a S, tant quep ne quitte pas
son arbre. D’a, d’apes l'algorithme 5.5.6p ne pourra pas quitter son arbre anormal eacexant
sa phase de nettoyage, contradiction. O

Le lemme suivant montre que les arbres anormaux n’engendreectligah que d’'un nombre fini de
regles de la phase de correction (lemme 5.5.20).
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Lemme 5.5.20Soitp un processeur dans un arbre anormalquitte son arbre apes avoir eecuge
au plus trois egles de la phase de correction.

Preuve. Ce lemme seeluit trivialement d’apes les egles de I'algorithme 5.5.6. O

Grace aux lemmes 5.5.155.5.20, nous pouvons maintenant calculer le nombre total d’actions en-
gendges par les arbres anormaux durantdextion :

Lemme 5.5.21Les arbres anormaux engendrent Emution deO(A x n?) regles avant de dis-
parditre.

Preuve. D’apres les @finitions 5.5.1 et 5.5.4, au plus — 1 processeurs sont dans des arbres
anormaux dans la configuration initiale du gyee. De plus, chaque processeur exeediO(n))
peut s’accrocheas thaque arbre anormal au plus une fois duranetexion (lemme 5.5.17). Ensuite,
chaque processeur qui s’accrochen arbre anormal engendre lgettion deO(A x n) regles de

la phase de question (lemme 5.5.15) e¢@xké au plus quatre autresgtés avant de quitter son
arbre (lemmes 5.5.18 5.5.20). Naturellement, le nombre déexition de egles engen@€s par un
processeur dans un arbre anornmed th configuration initiale est duenie ordre. Donc, chaque arbre
anormal engendre I'ecution deO(A x n?) régles avant de dispateé et comme, par lagfinition
5.5.4, il existe au plus — 1 arbres anormaux dans la configuration initiale, le lemme exéfi@.” [

Nous nous focalisons maintenant sur I'arbre normal. Nous allons montrer que 'arbre normal n’en-
gendre I'exécution que d’'un nombre fini degles avant deerifier S, = C' (lemmes 5.5.22 5.5.24).

Pour cela, nous allonstudier le nombre d’actions des phases de visite et de nettoyage ezgendr”
par I'arbre normal avant qu&. = C' (le nombre d’actions de la phase de questiorja ét traie

dans un cadreaggral, cf. lemme 5.5.15).

Tout d’abord, nous nous focalisons sur la phase de visite.

Lemme 5.5.22L'arbre normal (Arbre(r)) est mort apés avoir engendr I'exécution deD(n) regles
de la phase de visite.

Preuve. Lexécution d'une egle de la phase de visite est engerdpar I'arbre normal dans le
mouvementy — ~' pour effectuer I'une de ceadthes :

— designer un nouveau successeur au parcours @eune variables, remit ¢ tel queg € Neig,

ou p est soit un processeur de I'arbre normal daifRéglesF'bis, B ou I EY) ou un processeur
s’accrochanaTarbre normal dans — +' (regle F).
— affecterP a une variable5, ou p est un processeur s’accrocharltarbre normal dans — +/
(regleF).
— affecterD a une variables, ot p est un processeur de I'arbre normal dar®eglesF'bis, B
OU/FE).
Donc, pour conniéfe le nombre d’e&cutions deeagles de la phase de visite engexedr par I'arbre
normal avant qu’il ne meure, il suffit de compter le nombre total de modifications subit par les va-
riablesS, de tous les processeyrsitialement dans I'arbre normal ou s’accrochartarbre normal
avant qu’'il ne meure.

Tout d’abord, nous comptons le nombre déextions de @gles permettant deedigner les suc-
cesseurs lors du parcoursdé&upposons ques’accroche (par laegle F') a Arbre(r) dansy — /.
Pour s’accrochea Arbre(r), p aéte pecdemment @Sigré comme successeur par un de ses voisins
q tel queq € Arbre(r). Ensuite, apgs avoir @sigre p, ¢ n’a plus de egles de la phase de visite acti-
vable jusqua ce quep devienne son fils en s’accrochantir-bre(r). Donc, il y a autant d’e&Cutions
de régles pour dsigner les successeurs du parcounsglge de processeurs s’accrochanitrbre(r).
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Or, O(n) processeurs s’accrochemtdrbre(r) jusqua ce quedrbre(r) ne meure (cf. lemme 5.5.9).
D’ou, jusqua ce qu’il soit mort,Arbre(r) engendre I'egcution deO(n) régles pour dSigner les
successeurs du parcoursrde

Nous comptons maintenant le nombre @dewtions de eégles permettant d’affectd? aux va-
riablessS des processeurs s’accrochamrbre(r). Un processeus # r peut affecter” a S, unique-
ment en egcutant laegle F' : lorsqu’il s’accrochea Arbre(r). Donc le nombre d’exCutions de ses
regles est aussi en(n) (lemme 5.5.9).

Finalement, nous comptons le nombre @&eufions de eégles permettant d’affectdp aux va-
riablesS des processeurs de-bre(r). Quandp affecteD a S, (ReglesFbis, B ou I E) cela signifie
qu’il consicere que tous ses voisins cgté visites par le parcours de S, reste ensuitedala D et
p n'exécute plus deagles de la phase de visite jusgwe qu'il quitteArbre(r) d’apres 'algorithme
5.5.6,i.e, jusqua ce quedrbre(r) soit mort d’apes le lemme 5.5.9. Donc, le nombre déexitions
de sesegles est aussi en(n).

D’ou, I'arbre normal Arbre(r)) est mort apes avoir engendrl'exécution deO(n) regles de la
phase de visite. O

Nous regardons maintenant la phase de nettoyage.

Lemme 5.5.23Si I'arbre normal est mort, alors il sera comgiement netta@y (.e., S, = C) apres
avoir engende I'exécution deD(n) regles de la phasee nettogpge.

Preuve. Si Arbre(r) est mort, alors il efifie : Vp € Arbre(r), S-Trace((CheminPere(p)) €
PC*.D* d’apres le lemme 5.5.1. Donc, d’'ags les algorithmes 5.5.5 et 5.5.6, seules égges de
nettoyage peuvent s’appliquer sur cet arbre jusaqe queS, = C. La phase de nettoyage est com-
po¥e de deuxegles :PC et C. La regle PC propage la valeuPC der jusqu’aux feuilles de
Arbre(r) . Ensuite, I'arbre est netteydes feuilles jusqa’t par I'exécution de eglesC. D’ou, apes
I'execution deD(n) regles de la phase de nettoyage sur I'arbre (au plus dgles par processeurs),
le syseme atteint une configuration®, = C' et le lemme esterifié. O

Grace aux lemmes 5.5.15, 5.5.22 et 5.5.23, nous pouvons maintenant conclure sur le nombre total
d’actions engend®es par I'arbre normal avant qie = C.

Lemme 5.5.24’arbre normal engendre I'excution deD(A x n?) régles avant dearifier S, = C.

Preuve. Tout d’abord, d’apes la d@finition 5.5.3, I'arbre normal contient uniquement des proces-
seursp tels que p = r) V ~AbRoot(p). Donc, aucun processeur de I'arbre réexte deegles de la
phase de correction. Ensuite, jusgag qu’il soit mort, 'arbre normal progresse dansleaau via les
phases de visite et de question. La phase de visiteagtre gecea I'exécution de)(n) de sesegles
(lemme 5.5.22). De plus, durant cette phase, coing reglesF sont ggrérées O(A xn?) regles de

la phase de question sont aussigrées (lemme 5.5.15). Naturellement, laitdé la phase de ques-
tion (en terme deagles) pour les processeurgepents dans I'arbre normal depuis la configuration
initiale est du neme ordre. Finalement, la phase de visite termine lorsque I'arbre normal est mort. Le
syseme est alors dans une configurationp 'c Arbre(r), S-Trace((CheminPere(p)) € PC*.D*
(lemme 5.5.1). Chaque processeur de I'arbre edeé plus d’action de la phase de visite jusoee”
qu’il quitte I'arbre et I'arbre est nett@yapes I'exécution deO(n) regles de la phase de nettoyage
(lemme 5.5.23). O

D’apres le lemme 5.5.21, nous savons que les arbres anormaux engendestl@xd’'un nombre
fini de réglesj.e., O(A x n3) exécutions deeagles, avant de dispata. Donc, le émon iréquitable ne
peut emgther de maeire permanente la progression de I'arbre normal. Or, I'arbre normal engendre
I'execution deD(A x n?) reégles avant deerifier S, = C' (lemme 5.5.24). Donc, le sy@tie atteint
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une configuration @S, = C apEs O(A x n?) mouvementsA partir de cette configuration et
jusqua ce quer exécute saegle F', toutes les égles ercuEes dans le systie sont engendes
par les arbres anormaux. Une nouvelle fois, déade lemme 5.5.21, agsO(A x n®) mouvements
suppEmentaires; exécute saegle . D’'ou, le théoreme suivant esterifié.

Theoréme 5.5.5A partir de n’importe quelle configuration initiale,execute saegle F enO(A x
n%) mouvements.

Corollaire 5.5.1 A partir de n'importe quelle configuration initiale, le protocdl2FS2 exécute un
parcours en profondeur (complet) €A x n?) mouvements.

D’apres le tieoeme 5.5.4 et le corollaire 5.5.1, nous avons :

Théoreme 5.5.6 DFS2 est un protocole instanté@ment stabilisant de parcours en profondeur sous
un démon distrib@ inéquitable.

5.5.3 Complexié

Complexité en espace. Dans les algorithmes 5.5.5 et 5.5.6, les valeurs de la variabkesont pas
borrées. Cependant, nous pouvons remarquer que le protbdef? reste valide si nous bornoiis
parn. Donc, chaque processeur a besoinage: bits pour stocker sa variableet en tenant compte
des autres variableedlages dans les algorithmes 5.5.5 et 5.5.6, nous pouvenhsi@d le tleoreme
Suivant :

Théoreme 5.5.7L'occupation némoire deDFS2 est enO(log n) bits par processeur.

Par rappor@a’la solution pecddente PFS1), le protocoleDFS2 a un surcaf modEré. En effet,
comme nous savons qu’un protocole de parcours en profondeur moartbtiux fautes a besoin de
©(A) bits par processeur, le sutda@n n€moire deDFS2 est enO(logn/ log A).

Complexité en temps. Nous analysons maintenant la complexati temps du protocole 7 S2 en
fonction des crigtes pesengs dans la sous-section 3.2.3.

Temps de stabilisatiom’apres le tleoeme 5.5.6 D FS2 est instantaament stabilisant. Donc, par
la définition 3.2.1, le temps de stabilisation B S2 est Zroa la fois en nombre de rondes et en
nombre de mouvements.

Délai. D'apres les tkoEmes 5.5.2 et 5.5.5, nous savons queelaidiu protocoléD FS2 est enO(n?)
rondes eD(A x n*) mouvements, respectivement.

Le nombre de foiswle protocole doiétre initié pour excuter un parcours conforme auxéspfica-
tions. Par cfinition, pour n'importe quel protocole instantamént stabilisant, ce nombre egjala
un. Or, d’'apes le tlEoeme 5.5.6 D FS2 est instantaament stabilisant.

Le nombre de fois o un processeur peut participer un parcours corrompuD’apres le lemme
5.5.17, chaque processeur peut s’accrocher au plus ureedbeque arbre anormal. Or, initialement,
le syseme contient au plus — 1 arbres anormaux. Donc, durant leodtion un processeur peut
participera O(n) parcours corrompus.

Le nombre de foistoun processeur peut particip@run parcours corrompu sans letkcter comme
tel. D’apres le lemme 5.5.19, lorsqu’un processg@taccrochea arbre enracemen un processeyr
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tel queq # r, il ne peut le quitter qu’en ecutant sa phase de correction et, dans cepcdétecte
qu'il a participé a un parcours corrompu. Dongp € V, p peut participe@ un parcours enra@n’
en un processeurtel queq # r sans le dtecter qu’au plus une fois : giparticipea ce parcours
en continu depuis la configuration initiale. Aingipeut participer au plus deux foésun parcours
corrompu sans leatécter :

— Un parcours enracinénr mais pas inig parr.

— Un parcours enracinéng tel queqg € V' \ {r}.

Le temps d’e&cution recessaire pour effectuer le premier parcours conforme aw@cifipations.
D’aprées le tioeme 5.5.6, nous savons gupartir de n'importe quelle configuration initiale, le pre-
mier parcours inig’ par la racine sera conforme awsesifications. Or, d’af@s le corollaire 5.5.1,
nous savons ga’ partir de n'importe quelle configuration initiale, le protoc@®é¢ S2 exécute un
parcours en profondeur (complet) &A x n®) mouvements. Le #oEme suivant nous donne le
temps d’excution du premier parcours (conforme awedfications) en nombre de rondes. Il se
déduit des lemmes 5.5.8, 5.5.11 et dadleme 5.5.2.

Théoréme 5.5.8A partir de n'importe quelle configuration initiale, le protocd®FS2 exécute un
parcours en profondeur (complet) en au pfag — 3n + 1 rondes.

Le temps d’e&cution recessaire pour effectuer les parcours suiva@smme nous I'avons affiren”
dans la sous-section 3.2.3, de neari ggrérale, pour un protocole stabilisant (auto-stabilisation
ou stabilisation instantae), le pire des cas du temps déextion d’'un cycle (complet) de calcul
conforme aux spCifications correspond au pire des cas deeation du premier cycle conforme
aux specifications. C’est le cas aussi avec le protod@IES?2. En effet, le temps d’eecution d’un
parcours passe de(A x n®) (corollaire 5.5.1)a°'0(n?) mouvements (tbéeme 5.5.9). Cela estud”

au fait que le premier parcours im@tparr force la destruction des arbres anormaux de sorte que le
deuxiéme parcours iniéi‘d@marrea partir d’'une configuration initiale normale (lemme 5.5.25).

Lemme 5.5.25Apres le premier parcours ini parr, les autres parcours@marrent toujours d’'une
configuration telle qu&’p € V, S, = C.

Preuve. D’apres le tléoeme 5.5.3 et le lemme 5.5.9, nous pouvoeduie que lorsque le premier
parcours inite terminear, le syseme est dans une configuration mus les processeurs sont dans
I'arbre normal. Don@ partir de cette configuration, le sgste ne contient plus d’arbres anormaux
et suite au nettoyage de I'arbre normal, le eyst atteint une configuration initiale normale, une
configuration telle quep € V, S, = C. O

Théoreme 5.5.9Apres le premier parcours inig parr, les autres parcours sont egués enO(n?)
mouvements.

Preuve. D’apres le lemme 5.5.25, suite au premier parcoursamiifr, les autres parcourgdiarrent

toujours d’une configuration telle quevp € V, S, = C. A partir de, le sys€me ne contient plus
jamais d’arbres anormaux. Donc, aucuegle de la phase de correction ne sera plese#&e durant

le reste de I'egcution. EnsuiteQ(n) regles de la phase de visite (lemme 5.5.22)gt) regles de

la phase de nettoyage (lemme 5.5.23) soetages durant le parcours. Considhs maintenant la
phase de question. Sgitc V.

1. Durant un parcours partir dey, p exécute la egle R une fois pour passer dga R aptes sétre
accrockea I'arbre normal. Ensuitg, exécutera laegle R chaque fois qu'il devra propager vers
r une valeurR initiee par I'un de ses descendants dans I'arbre counrant)(n) reglesR.
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2. De la n€éme marere,p exécutera laeglelV chaque fois qu'il devra propager verane valeur
W initiee par une feuille (de I'arbre couvrant) appartereabn sous-arbrége., O(n) regles
w.

3. Finalementp exécutera laegle A chaque fois qu’il devra propager une valediinitiee par
r a la suite d’'une reqete (1) initiee par une feuille (de I'arbre couvrant) appartereasbn
sous-arbrei,e., O(n) reglesA.

D’ou, chaque processeurentiteO(n) régles de la phase de question durant un parcours antartir
dev : O(n?) régles de la phase de question et lealBme est efifié. O

Le surcdit en tempsPour évaluer le surcat” en temps de notre protocole, nous avons besoin de
connafre :

(1) D’une part, le temps d’ecution d’'un parcoura partir d'une configuration initiale normale.
Cette complexit’est er0O(n?) rondes (lemme 5.5.11) ét(n?) mouvements (lemme 5.5.25 et
théoeme 5.5.9).

(2) D’autre part, le temps d’@cution d’un parcours effeatdans un syste sans faute par le pro-
tocole le plus efficace. Or, nous avons vu dans la section 5.3 que cette comptxaéntique
en terme de mouvements et de rond2gx — 1).

En tenant compte de ces deux complesjthous pouvonsedluire que le sured’en temps de la
stabilisation de notre protocoled. le rapport en (1) et (2)) est de I'ordre dea la fois en rondes et
en mouvements.

5.5.4 Conclusion

Dans cette section, nous avonggehe” un second protocole de parcours en profondeur ins-
tanta®ment stabilisant pour ureseau enracenquelconque fonctionnant avec uendon distribe”
inéquitable. Comme pour la preen€ solution propag dans la section 5.4, ce protocole n'utilise pas
de structures sous-jacentes telles que, par exemple, un arbre couvrant et n’a pas besoin de connais-
sances globales sur les€au telles que sa taille, par exemple. De plus, comemEgemment, la
propriété de stabilisation instantaa assure quesd que la racine initie un nouveau parcours, tous les
processeurs sont visg dans un ordre induit par la profondeur d’abord. Cependant, ce protocole est
moins efficace que le peédent en temps d’@cution : par exemple, leethi est enD(n?) rondes et
O(A x n?) mouvements alors que nous obtenons pourdanmticheO(n) rondes etD(n?) mouve-
ments avec la solution de la section 5.4. Le tempsetakon des parcours (comme pdfFS1, le
premier parcours est plus @@ux que les autres) et le suat@n temps sont aussi moins efficaces.
En revanche, cette nouvelle solution apporte deslianations majeures. Preatement, le protocole
DFS2n'utilise plus les ident#s des processeurs et son occupatiemaire est eid(log n) bits par
processeur au lieu deé(n x logn) pour la solution pgggdente. Ensuitd) FS2 détecte efficacement
les parcours corrompus : un processeur peut participer au plus deux dimigarcours corrompu
sans le dtecter (cf. sous-section 5.5.3). Enfin, nous pouvons remarquarpgutir du deuweme
démarrage, notre protocolealise un parcours en profondeur premier (comendpar Collin et
Dolev dans [CD94]). En effet, d’aps’le lemme 5.5.25, suite au premier parcoursamf la racine,
le syseme @&marre toujours: partir d'une configuration telle qug € V, S, = C (une configu-
ration initiale normale)A partir d'une telle configuration, nous pouvons remarquer que lesyest’
contient toujours au plus un jeton et qug, € V, lorsquep détient le jeton, il @signe toujours
comme successeur son voisin non-g@sitinimal dans I'ordre locak , (si un tel processeur existe).
D’ou, a partir de la deuxme excution deDFS2, I'arbre couvrant construit est un point fixe.
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5.6 Gestion explicite des reqates

Les protocoleD FS1 et DFS2 font explicitement eférence aux reaités, via la variablde-
quest,, dans le code de l'algorithme de leur initiateuicf. algorithmes 5.4.3 et 5.5.5). Cependant,
dans un premier temps, nous n‘avons pas tenu compte de la vaHadlest, dans I'analyse de
ces protocolesi.g., la preuve de la stabilisation instanéenét I'analyse de complegitcar, d’'une
part, la prise en compte de la varialifequest, alourdirait inutilement les preuves et d’autre part
la gestion de la variabl&equest, est identique pour les deux protocoles. Ergmbule, nous al-
lons rappeler comment la variabl&quest, intervient dans les deux protocoles (sous-section 5.6.1).
Puis, nous montrerons que la ma@ dont nous gons les receies n’alere pas la validé'de nos
protocoles (sous-section 5.6.2). Enfin, nous nousr@sSerons auwepercussions sur la complexit”
des protocoles (sous-section 5.6.3).

5.6.1 Mise en oeuvre de la reggte

Dans les protocole® FS1 et DFS2, la variable Request, appard uniquement au niveau de
'action de dEmarrage : laggle F' der et de l'action de terminaison : legleT” der. Request,
appar# a la fois dans la garde et dans le traitement de ces dml&s." Ainsi, la garde de lagle
F est de la forme suivantelZorward(r) A (Request, = Wait). Cela signifie que l'initiateur peut
exécuter une action deediarrage seulement(di) sonétat ainsi que celui de ses voisins le permettent
(Forward(r)) et (2) une demande até effect€e via la egle externe/ R (Request, = Wait).
Ensuite, en cas d'@cution de la egle F', la pésence de I'affectatioequest, := In dans le
traitement de laggle permet de signifiex 'application (ou I'utilisateur) demandeuse que le cycle de
calcul demandest @marg,i.e., la requete est prise en compte. PourégleT’, nous avons une garde
de la formeForward(r) A (Request, = In) et le traitement assagiSuivant :Request, := Out.

En effet, apes que le cycle de calcul (en I'occurrence le parcours)eisié termine la racine par
I'execution de laegleC, r finit par érifier a nouveau orward(r). Dans ce cas, l'initiateur informe
I'application (ou l'utilisateur) demandeur que le cycle de calcul deraagst termie”et qu'il est
a nouveau possible d’effectuer une retpu{cf. Egle /R page 36) en ecutant la egle 7. Nous
pouvons alors remarquer qu@’est plus activable jusqa’ce qu’une nouvelle regté soit effecta”
jusqua lI'exécution de laegle/R.

5.6.2 Validite de la gestion explicite des recgtes

Nous allons maintenant montrer que la nexaidont nous gyons les reqetes n'alere pas la
validité de nos protocoles.

Théoreme 5.6.1DFS1 (resp. DFS?2) reste instanta@ment stabilisant lorsque les regfies sont
explicitement grées.

Preuve. La gestion explicite de la regté ne modifie pas le comportement des variables internes des
protocolesDFS1 et DFS2. En fait, la variableRequest, peut juste bloquer I'action deetharrage
lorsqueRequest, # Wait, i.e.en 'absence de demande (cf. algorithmes 5.4.3 et 5.5.5). Donc, pour
montrer que la gestion explicite de la reg@n’alere pas la validé'de nos protocoles, il suffit de
montrer qu’elle ne @é pas d’interblocageg., aucuneegle interne du protocole ne sera plus jamais
activable seulement si plus aucune demande n’est effeqtar I'application.

Les seulesagles @pendant déequest, sont les eglesF etT. Or, nous avons&honte que,
guelle que soit la configuration initiale, sans la gestion explicite desetegm pouvait appliquer
la régle F' en un temps fini. La modificationuga la gestion de la variablBequest, nous anehe
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a dire quer peut appliquer lesegles interneg’ou T' si Request, # Out. Sir peut appliquerl’
alors la valeur deRequest, passea Out et I'interface est dclenchable. Donc, si I'application est
demandeusdiequest, passea W ait et pour la néme raison que pouvait exécuter?’, r peut alors
executerF'. D’'ou, aucuneegle interne au protocole n’est plus jamais activable seulementesjlia r°
externel/ R n’est plus jamais activable bien qutequest, = Out. Or, d'apes la garde de laegle
IR cela signifie que le mdicatApplication Request(r) n'est plus jamais satisfait, c’eatdire, plus
aucune demande ne sera jamais effeetpar I'application. O

5.6.3 Congguences sur la complexé en temps

Nous allons maintenant montrer que la gestion explicite deseteglengendre un surdoén
temps regligeable.

Théoreme 5.6.2Avec une gestion explicite des réges, le élai pour executer une action deénar-
rage demanée deDFS1 (resp.DF S2) est du léme ordre que le&lai calcuk sans tenir compte de
cette gestion explicite.

Preuve. Supposons que I'application (ou l'utilisateur) demande un cycle de caleule( prédicat
Application Request(r) est\erifie).

— Si Request, = Out, alors la egle I R devient alors immadiatement activable. L'ecution
de cette egle fait passefRequest, a Wait et la garde de laegle F' dépend maintenant de
Forward(r) uniqguement. Donc, lealai pour excuter I'action de dmarrage demaedde
DFS1 (resp.DFS2) estégal au élai pecdemment calcelplus une action.

— SiRequest, = In, il faut que Request, passe dén aOut (regleT’) puis deOut aW ait (regle
I R). Donc, par rapport auadai precedemment calcel 'nous avons un surebde deux actions.
D’ou, le dlai total pour egcuter I'action de dmarrage demaedleD FS1 (resp.DFS2) est
égal au @lai calcu€ sans tenir compte de la gestion explicite desetzpiplus deux actions.

— Enfin, le cas 0 Request, = Wait repesente le pire des cas. En effet, il faut que leeyst”
exécute un cycle complet de calcul non demaadéant que laggle R puis I'action de @mar-
rage ne soient @cuges, c’est’dire, le temps d’exCution d’'un cycle complet piddemment
calcuk plus I'exécution deseglesT et I R. Cependant, nous avons vu dans les sous-sections
5.4.3 et 5.5.3 que ledafdi et le temps d’exCution d’un cycle de calcul complet @&FS1 (resp.
DFS2) sans tenir compte de la gestion explicite des edggiSont du erme ordre. D’a, dans
ce cas aussi, leafii total deDFS1 (resp.DFS2) reste du reine ordre que leedai calcu€
sans tenir compte de la gestion explicite des etesL”

O

Suivant le néme argumentaire, nous pouvons montrer que lorsque l'application (ou l'utilisateur)
demande un cycle de calcul d&FS1 (resp.DFS2), le temps d’ercution de ce cycle de calcul
est du neme ordre que celui calaiBans tenir compte de la gestion explicite desetsgi D’al le
corollaire suivant :

Corollaire 5.6.1 Avec une gestion explicite des réqes, lorsque I'application (ou l'utilisateur) de-
mande un cycle de calcul d2FS1 (resp.DFS2), le temps d’e&cution de ce cycle de calcul est du
méme ordre que celui calcgilsans tenir compte de cette gestion explicite.
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5.7 Applications fondées sur le parcours en profondeur instan-
tanement stabilisant

Le parcours en profondeur permeeddluer des propeies globales sur leeseau. Dans cette
section, nous donnons deux exemples de calculs de ptépdlobales utilisant le parcours en pro-
fondeur. La pren@re application (cf. sous-section 5.7.3) est un calcul de point fixe atecttbn de
terminaison. L'algorithme @mseng permet de marquer Igmints d’articulation(définition A.2.15,
page 161) et lesthmegdéfinition A.2.16, page 161) dweseau. Les points d’articulation (resp. les
isthmes) sont des processeurs (resp. des canaux) dont la suppressi@useaipanneefinitive, par
exemple) provoque la partition deséau en plusieurs composantes connexesdfihitions A.2.15
et A.2.16, page 161, pour legfihitions formelles). De plus, I'existence de points d’articulation ou
d’isthmes dans leaseau peuttre 'une des causes d’apparition de congestions. Lidentification des
points d’articulation et des isthmes est donc essentielle du point de vue deréntm ‘aux fautes. La
seconde application (cf. sous-section 5.7.4) permatallier si un ensemble fourni par I'application
est unensembleé&parateur(définition A.2.14, page 161) deseau. Un ensemblearateurqutsej
est un sous-ensemble de processeurgsieau dont la suppression (suitées pannesadinitives, par
exemple) provoque la partition deséau en plusieurs composantes connexesdtiition A.2.14,
page 161, pour laefinition formelle). La @tection d’ensemblesparateurs est un prashe im-
portant dans de hombreuses applications telles gwalliation de la fiabild 'des €seaux. Nos deux
applications sont obtenues par la composition conditionnelle (cf. sous-section 5.7.2) entre un algo-
rithme distribu calculant la propeté recherché et un des deux protocoles de parcours en profondeur
instantaement stabilisants piedemment @sSent’s. En fait, nos deux applications utilisent deux
propriétts communes des protocolPsS1 et DFS2 (cf. sous-section 5.7.1). Dans les preuves de
ces deux protocoles, nous allons utiliser de nombreux termes eragauattreéorie des graphes. Les
définitions de ces termes sont fournies en annexe (section A, page 159). Poeficii®ids, nous
nous sommes bas’sur les livres de Berge [Ber83] et d’Aho et Hullman [AU92].

5.7.1 Rappel sur les protocoles DFS1 et DFS2

Pour €aliser nos applications, nous pouvons utiliser I'un ou l'autre des deux protocoles de par-
cours en profondeur instanament stabilisants piedemment m@Sengs. En fait, nos deux applica-
tions reposent sur deux prop#s communes des protocolPsFS1 et DFS2. Ces propets sont
les suivantes :

Propri été 5.7.1 Dans les protocole® FS1 et DFS2, Vp € V, lorsquep participe & un parcours
initié parr, p affecteD a S, uniguement quand tous ses voisins e@tvisies par ce parcours.

Propri éte 5.7.2 Dans les protocole® FS1 et DFS2, Vp € V, & partir du moment @ p participea
un parcours inité, p ne participera plus jamaig un parcours corrompul.

La premere propreté est die au fait que les protocold3FS1 et DFS2 suivent le schma d’algo-
rithme peseng dans la remarque 5.3.1. Pour le protodlES1, la deuxeme proprete est moniee
dans la preuve du doEeme 5.4.11 (page 65). Pour le protoc@®é-S2, la deuxeme proprete se
déduit du tleoreme 5.5.3 (page 88) et du lemme 5.5.9 (page 86).

5.7.2 Composition conditionnelle

Pourécrire nos applications, nous allons utiliser une technique de composition de protocoles :
la composition conditionnelleCette technique de compositioret introduite par Dattet al dans
[DGPVO0Q]. Elle permet notamment de simplifieedriture et les preuves des protocoles.



100 Parcours en profondeur instanganént stabilisants

Définition 5.7.1 (Composition Conditionnelle) Soit P, et P, deux protocoles tels que toute va-
riable &crite par P, n’apparét pas dans le code d&;. La composition conditionnellele P; et
P,, noteeP; oig Py, est un protocole quiérifie les conditions suivantes :

1. P, o)g P, contient toutes les variables etgles deP, et .
2. G est un sous-ensemble de gardesle

3. Chaque garde d&, est de la forme A h ou—g A h oU g est expression boeénne utilisant les
gardes dgj.

4. Comme uneé&gle deP;, peutétre activable quand uneegle deP; est activable, I'ordre de
I'exécution est le suivant : &cution de la egle deP, suivit par I'execution de la egle deP;
dans le me mouvement

La définition suivante sera utiés® pour prouver la stabilisation instarg@nde nos protocoles com-
posites.

Définition 5.7.2 (Exécution Equitable [Tel01]) Une esecutione de la composition”; et P, est
équitable pourP; avecP,; € {1, 2} si et seulement si 'une de ses conditions ésifiee :
— e estfinie.
— e contient une infingé d’execution de egles deP; ou contient un suffixe infini dans lequel
aucune egle deF; n’est activable.

5.7.3 Points d’articulation et isthmes

A l'origine, le probeéme de l'identification des points d’articulation et des isthmegabord’
dans la teorie des graphes : Paton [Pat71] puis Tarjan [Tar72] ont peopes’ solutions pour
les graphes de topologie quelconque (n.b. le protocole de Tarjan a une coenpteéaire). Ce
probleme a ensuiteté abor@ dans le contexte de I'algorithmique distrdarion todrante aux fautes :
[AZ89, PTMH91, SK92]. Enfin, Karaata et Chaudhuri ont prapdgs solutions auto-stabilisantes
dans [Kar99, KC99, Cha99b, Cha99a]. Toutes ces solutians[Kar99, KC99, Cha99b, Cha99a])
supposent I'existence d’'un arbre couvrantdseau : les solutions propes dans [Cha99b, Cha99a]
utilisent un arbre couvrant en profondeur (pouvetre calcut” par I'un des protocoles silencieux
de [Her91a, CD94, AB98, DTO01]) tandis que dans [Kar99, KC99], un arbre couvrant en largeur est
requis (cet arbre pouvaetre calcu, en particulier, par le protocole silencieux de Huang et Chen,
[HC92]). Les protocoles de [Cha99b, Cha99a] ont la meilleure compledtpartir de n'importe
quelle configuration, le sysine atteint uretat terminal a'tous les points d’articulation et isthmes du
réseau sont identds enO(n?) mouvements au lieu d@(n? x m) mouvements pour [Kar99, KC99]
(sans tenir compte du temps de calcul de l'arbre couvrant). Cependant, ces solutions ont deux in-
conwnients majeurs. Le premier concerne leur occupatiemaire :Q(m x log(m)) bits par pro-
cesseur (en effet, chaque processeur maintient des listesaspa” e second incoanient est que ces
protocoles sont silencieux donc, pafidition, aucun processeur des€eau n'est capable detdcter
quand tous les points d’articulation et isthmes dsedu sont identés (.e., quand le point fixe est
atteint). Enfin, il faut noter que nous avons propasi protocole de etection des points d’articu-
lation et des isthmes dans [Dev05]. Ce protocole suppose aussi I'existence d’'un arbre couvrant en
profondeur dans leeseau. Ce protocole atiore significativement I'occupation emioire des solu-
tions pecdentes D(log A + logn) bits par processeur, tout en gardant une commesit temps
enO(n?) mouvements (sans tenir compte du temps de calcul de I'arbre couvraaf)niins, cette
solution est encore une fois un protocole silencieux.

Nous allons maintenant proposer un protocole instameamt stabilisant permettant d’identi-
fier les points d’articulation et les isthmes deseau. Une propeté inttressante de ce protocole est
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gu'’il termine a la racine ap@s que le point fixe est atteinte., seulement ags que tous les points
d’articulation et les isthmes deseau sont localement idergsi(marges). Ce protocole est en fait
la composition entre un algorithme distrégalculant une fonctiom(p) pour chaque processeur
p # r et un algorithme instantamient stabilisant de parcours en profondeur. La fonetign per-
met d’identifier sip est un point d’articulation et si I'até entrep et son gre dans I'arbre couvrant
est un isthme. Notre approche estdmsur deuxasultats de Tarjan. Cessultats utilisent les pro-
priétes intringques des arbres couvrants en profondeur. &dite(r) = (V,E7) un arbre couvrant
en profondeur dueseaus = (V,E). Soit F'ils(p) 'ensemble des fils dg dansArbre(r), Vp € V.
Soit £\ Er 'ensemble dearétes hors-arbreLes deux teorEmes suivants omté établis par Tarjan
dans [Tar72] :

Théoreme 5.7.1r est un point d’articulation dé&- si et seulement $¥ils(r)| > 2.

Théoreme 5.7.2Vp € V \ {r}, p est un point d’'articulation si et seulementsj € Fils(p) tel
gu’aucun processeur parmiet ses descendants daAsbre(r) n’est lié par unearéte hors-arbré
un an@tre dep.

Les deux tlkoremes de Tarjan sont EsSur une propeté intringgque des arbres couvrants en pro-
fondeur. Cette propeté est donaé ci-dessous (elle est facilememddctible de la dfinition des
arbres couvrants en profondeuefidhition A.2.12, page 161).

Propriété 5.7.3Vp € V, chaque descendagtdep dans un arbre couvrant en profondedr;bre(r),
vérifie : chaque voisin hors-arbre dgest soit un anétre soit un descendant gedansArbre(r).

La remarque suivante montre que les points d’articulation et les isthmes sont deux notions proches.

Remarque 5.7.1Une ate est un isthme si et seulement si chacun de ses sommets incidents est un
sommet pendant.€., un sommet de degrun) ou un point d’articulation.

La figure 5.7.15 illustre les deuxebiemes de Tarjan et la remarque 5.7.1. Dans cette figure, un
arbre en profondeur du graphe enra&cerir est dcrit par les afes en trait plein. La racire deux

fils dans cet arbre. D’aps le TlEoeme 5.7.1, la racine est donc un point d’articulation. En effet, si
nous supprimons le sommeet ses afes incidentes, nous obtenons un graphe non-connexe avec
deux composantes : le sous-graphe induit par 1 et ses descendants et le sous-graphe induit par 2 et
ses descendants. Le processeur 3 est lui aussi un point d’articulatioesllaprfeoreme 5.7.2. En
effet, aucun des descendants de son fiiseZ 9, 10, 13, 14, 17, 20, 21) n’est re® un anetre de 3

(i.e, 1 our) par une aefe hors-arbre. D’ailleurs, si nous supprimons 3 et sefeaincidentes alors

le sous-graphe induit par 7 et ses descendants se retrecoarEa du reste du graphe. Finale-
ment, Nous pouvons remarquer que, par exempletéde’5} est un isthme. En effet, 2 est un point
d’articulation et 5 un sommet pendant (cf. remarque 5.7.1).

Approche. Ennous basant sur lessultats pecedentsice., les tréoemes 5.7.1,5.7.2 et laremarque
5.7.1), nous introduisons la fonctiatip), Vp € V' \ {r}. La fonctionu(p) utilise la notion devoisin
hors-arbre i.e., les voisins I€sa un processeur par uneetg hors-arbre (n.b. d’ags’la propreete
5.7.3, tout voisin hors-arbre d’'un processeup est soit un ancestre soit un descendanp denc,
nous pouvons avoif € Arbre(p)). Nous afinissons:(p) comme suit :

Vp € VAA{r} u(p) = MiNuc arsreqy ({Ry) = {zy} € E\ Er} U {h(z)}).
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\ aréte de I'arbre couvrant

S~ aréte hors—arbre

r,1,2,3,7,8,9, 10, 11 sont des points d'articulatign

(r,1), (r,2), (1,3), (1,4), (2,5), (2,6), (3,7),
(7,9), (7,10), (8,11) sont des isthmes

FIG. 5.7.15 — Arbre couvrant en profondeur enraoamr dans un graphe non-orientonnexe.
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La valeur deu(p) correspondh la valeur minimale entre les hauteurs des processeutsige(p) et

de leurs voisins hors-arbre. En fait, nous utiliserafys) pour savoir sp a un descendant relipar

une aete hors-arbra I'un de ses ancestregpgoing edgge L'exemple fourni dans la figure 5.7.15
illustre cette notion. Par exemple, dans la figure 5.7.15, le processeur 12 a deux descendants : 16 et
19, les voisins hors-arbre de 12, 16 et 19 sont 12 et 1. Dane) = min({~(12), h(16), ~(19)} U

{h(12), h(1)}) = min({4,5,6,1}) = 1.

Nous allons maintenant montrer, en utilisant lesatBmes 5.7.1, 5.7.2 et la remarque 5.7.1 que,
d’'une part, sivp € V' \ {r}, p peut calculerF'ils(p), h(p) etu(p) etr peut calculerFils(r), alors
nous pouvons identifier tous les points d’articulation(deD’autre part, sivp € V' \ {r}, p peut
calculeru(p) et Pere(p) ou Pere(p) est le gre dep dansArbre(r), alors nous pouvons identifier
tous les isthmes dé@'.

Propriété 5.7.4Vp € V, p est unpoint d’articulationsi et seulement gi vérifie une de ces deux
conditions :

L (p=nA(Fis(p)| = 2).
2. (p#£r)A(Jq € Fils(p) :: u(q) > h(p))-

Preuve. Toutd'abord, d’apes le tlforeme 5.7.1, nous pouvons trivialemertidire que la condition
1 estéquivalentea’la proposition f est un point d’articulation”.

Considrons maintenant la condition 2. Spitc V' \ {r}. Par d&finition, u(p) estégala la plus
petite hauteur parmiles hauteursydet ses descendants dah@re(r) ainsi que les hauteurs de leurs
voisins hors-arbre. Supposons ensuite g@st un point d’articulation. D’ags le tleoeme 5.7.1,
nous savons qu'il existe au moins un filsgdansArbre(r), not ¢, tel que aucun processeur parmi
q et ses descendants datvdre(r) n'est lié par une afe hors-arbra Un anetre dep. Donc, chaque
voisin hors-arbre de et ses descendants est un descendapt D&®U, u(q) > h(p). Ainsi, Sip # r
est un point d’articulation, alors la condition 2 estifiee. En utilisant des arguments similaires, nous
pouvons @duire la Eciproque. O

Propriéte 5.7.5Ve € E, e = {p,q} est un isthme si et seulemenest E; A (((Pere(p) = q) =

(u(p) = h(p)) A (Pere(q) = p) = (u(q) = Mq)))).

Preuve. Tout d’abord, nous pouvons trivialement affirmer que I'ensemble des isthmeseiarest
un sous-ensemble de,. En effet, chaque isthmig,q} appartient’tout chemin allant dea g (resp.
deq ap) dansG. Donc, les isthmes appartiennent femeénta tout arbre couvrant (paefihition, un
graphe partiel dé; connexg

Supposons maintenant, par contradiction, quet&fp,q } telle quePere(p) = ¢ (le casPere(q)
= p est synetrique) est un isthme é&{(p) # u(p). Dans ce casy(p) > u(p) caru(p) = MiNyc arpre(p)
{h(y) = {z,y} € E\ Er}U{h(z)}). Or,h(p) > u(p) signifie qu'il existe une ate hors-arbre entre
un an&tre dep et un descendant ge(d’apres la dfinition deu(p) et la proprét 5.7.3). Donc, le
graphe partiez' = (V,E \ {{p,Pere(p)}}) est connexe, contradiction.

Finalement, supposons, par contradiction, quetafp,q } telle quePere(p) = q (le casPere(q)
= p est synetrique) n’est pas un isthmeftp) = u(p). Dans ce cas, il existe au moins un cycle dans
G incluant 'ate {p,Pere(p)}. CommeArbre(r) est un arbre couvrant en profondeur, ce cycle est
compog d’aétes de 'arbre et d’'une et€ hors-arbre. Cetteete hors-arbre relie un descendanpde
a un anetre dep. Doncu(p) < h(p) (d’aprés la afinition deu(p)), contradiction. O

La figure 5.7.16 illustre les pro@iés 5.7.4 et 5.7.5. Tout d’abondest la racine de I'arbre couvrant
en profondeur et a un unique fils dans cet arbre, dontyest pas un point d’articulation d’ags le
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10 heLue)

pour r, h(p) uniquement

\ Aréte de I'arbre couvrant

S o Aréte hors—arbre

@ 0
1o<< ;} 3,0
(3) 2,0

(4) 33

N
Y
N\

\
\

4,3 @—@ 5,3

FIG. 5.7.16 — Exemple illustrant les propis 5.7.4 et 5.7.5.

point 1 de la propeté 5.7.4. Ensuite, le processeureriie w(4) > h(3) donc son pre dans l'arbre,
3, est un point d’articulation d’aps’le point 2 de la propeté 5.7.4. Pour les erhes raisons, 4 est
un point d’articulation. Au contraire, le seul fils du processeur 1, le processeerifie u(3) < h(1)
donc le processeur 1 n’est pas un point d’articulation. Deape propret 5.7.5, 'agte{3,4} est un
isthme car 4 efifie h(4) = u(4). En revanchel(5) # u(5), donc, 'ate{4,5} n'est pas un isthme.

Nous allons maintenant @séenter commeneeliser un protocole instantament stabilisant d’identi-
fication des points d’articulation et des isthmes avetedtion de terminaisaa la racine en utilisant
la composition conditionnelle entre un algorithme distelmalculant la fonctiom(p) (pourp # ),
not UN'N'S (i.e., Uppermost Non-Tree Neighbor of each Subjre¢ un protocole de parcours en
profondeur instantament stabilisant. Par souci de simpkgitious allons @senter uniquement la
composition, n@eU NN SDFS1, entreldU NN S et DFS1. Avec quelques modifications mineures,
nous pouvons composktN' 'S et DFS2 pour obtenir le refne Esultat.

L'algorithme UNNSDFS1. Comme annore pecdemment// N NSDFS1 (algorithme 5.7.9)
est une composition conditionnelle ertt&/ N'S et D.FS1. Le protocold/ N NS (algorithmes 5.7.7
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Algorithm 5.7.7 Algorithme/N'N'S pourp =r

Entrée:
Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’
Pary, € Neig, : constante d®FS1;
Forward(p), Backward(p) : prédicats deDFS1;
Nexzt, : macro deDFS1;

Constante : Level, = 0;

Variable : CutNode,, : booken;
Macros :

Children, = {q¢€ Neigp:: Parq =p};
Update, = Si(Next, = D) alors CutNode, := (|Children,| > 2);
Regle :

Forward(p) V Backward(p) — Updatey;

et 5.7.8) est un algorithme de calcul distetdes variablesatrites dans les progtés 5.7.4 et 5.7.5.
Le fonctionnement du protocoléN' NV'SDFS1 (cf. algorithme 5.7.9) est pseng ci-dessous.

Tout d’abord, en utilisant la composition conditionnelle, legles de/N NS sont excuges
dans les raie mouvements que lesglesF' et B du protocoleDFS1 (cf. définition 5.7.1). La
regle ' dep est activable quang vérifie Forward(p). Respectivement, la&gle B dep est activable
quandp Vvérifie Backward(p). Durant un parcours ingipar la racine, quand un processgug r
regit le jeton pour la prenare fois en egCutant saegle F', p peut effectuer dang V'S un calcul
dépendant de lui et de soefe : un calcupréfixe Ensuite, le parcours termine localemenpeauand
p exécuteF ou B tandis queNext, = D. p peut alors effectuer dadé\ 'S un calcul &pendant
de ses descendants et/ou des ses voisins : un galstiixe

DansUNNSDFS1, lorsque I'application le demande, la racimejnitie en un temps fini un
nouveau parcours. La reeig correspond maintenaamtune demande de marquage des points d’arti-
culation et des isthmes daséau.

A partir de I'action de émarrage (laggle F' der), chaque fois qu’un processeuts r rewit le
jeton courant pour la premie fois (egle '), il evalue sa hauteur dans la variableel,, en fonction
de la hauteur d&,, i.e., la hauteur de sorgpe dans I'arbre couvrant. En fait, lorsquexécutel’, son
pere dans I'arbre couvrant est son uniquedgcesseur (n.b., l&gle ' dep est activable seulement
Sip naqu’un pedécesseur). La variablg, fournit en entee des processeursels quep # r permet
de conndte le pedécesseur de chaque processeur : égrésseur dg est son unigue voisin tel
queS, = p lorsquep exécuteF'. Quand le parcours termine localemeniel queq # r, ¢ calcule
u(q) dans une variabl8ack, (n.b. la macraVexzt, fourni en entee de/NN'S permetaq de savoir
lorsqu’il a localement termile parcours : quangexécute leseglesF ou B alors queNext, = D).

En effet, la valeur de:(q) dépend des hauteurs de ses voigihgui sont maintenant stoeks dans
Level,, et des valeurs(q”) de ses descendantsdans le parcours qui onegi affece leur variable
Back, au(q”). En particulier, sig est une feuille de I'arbre couvrant,n’a pas de descendant et
q évalue simplement sa variabl&uck, a partir des hauteurs de ses voisins. Connaissant maintenant
h(q) etu(q), ¢ peut alors dcider (dans le erhe mouvement) :
— Il affected vrai sa variabl€'ut Node, si et seulement s'il est un point d’articulation (conf@am’
menta la proprét 5.7.4).
— Il affectea vrai sa variablé’arent LinkIsABridge, Si et seulement si l'&te{p, Par,} estun
isthme (conforrementa la proprété 5.7.5).

Enfin, lorsque le parcours termine grious ses voisins omté visités.r connaf donc 'ensemble
de ses fils dans 'arbre couvrant en profondeur (la vari&ale fourni ent€e de tous les processeurs
permet de calculer 'ensemble, eathildren, des fils d’'un processeur dans I'arbre couvrant : I'en-
semble des fils d’un processguestégald I'ensemble de ses voisindels quePar, = p) et decide
en affectant vraa la variableC'ut Node, si et seulement s’il est un point d’articulation (confenment
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a la proprété 5.7.4).

Ainsi, guand/N N SDFS1terminea la racine, le syste est dans une configuratiantous les
points d’articulation et les isthmes dasgéau sont mar@s”: pour chaque processeunous aurons
CutNode, a vrai si et seulement giest un point d’articulation eParent LinkIsABridge, a vrai
si et seulement dip,Par,} est un isthme.

Algorithm 5.7.8 Algorithme N'N'S pourp # r
Entrée:
Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’
S, € Neig, U{C,D}, Par, € Neig, : variables dé&DFS1;
Forward(p), Backward(p) : prédicats deDFS1;
Next, : macro deDFS1;
Variables : Level,, Back, : entiers ;CutNode,, Parent LinkIsABridge, : bookens;

Macros :

P, = (g € Neigp :: Sg =p);

Children, = {q € Neig, :: Pary = p};

NonTreeLevel, = {Level, :: g € Neigp \ (Children, U {Par, # q})};

ChildrenBack, = {Backy :: ¢ € Childreny}

ComputeBack, = Backy, := min(ChildrenBack, U NonTreeLevel, U {Level,});

ComputeCutnode, = CutNode,:= (g € Children,, :: Backy > Level,);

ComputeBridge, = ParentLinkIsABridgey, := (Back, = Level,);

Update, = Si(Nezxt, = D) alors {ComputeBack, ; ComputeCutnode, ; Compute Bridgep} ;
Regles :

Forward(p) —  Levely, := Levelp, + 1; Update, ;
Backward(p) —  Update,;

Algorithm 5.7.9 AlgorithmeUUNNSDFS1, Vp € V
UNNS o |{Forward,Backward}Dj:Sl

Preuve de la stabilisation instantai@e. Nous allons maintenant prouver &/ N SDFS1estun
protocole instantagrhent stabilisant ave@tEction de terminaisamla racine qui permet de marquer
tous les points d’articulation et les isthmes @geau. Pour cela, nous allons montrer que lorsqu’un
parcours init€ par la racine termina la racine C'ut Node,, est vrai si et seulement giest un point
d'articulation etParent LinkIsABridge, est vrai si et seulement &, Par,} est un isthme.

Nous rappelons que nous utiliserons les notations suivantes dans les preuves : lors d'un parcours
initie par la racinepFS1 calcule un arbre couvrant en profondeur ésegau de hauteuf noté
Arbre(r) = (V,Er) eth(p) est la hauteur dg dansArbre(r), Vp € V.

Ce premier teoreme montre qu& N N SDFS1 supporte le rmie &dmon que le protocol®FS1,
i.e., le d@mon distribe’inéquitable.

Théoreme 5.7.3Sous un @mon distrib@ ineéquitable /N N SDFS1 est une compositioequitable
des protocole&! VNS et DF'S1.

Preuve. Les Egles dé&/N NS sont activables seulement si kegie F' ou la iEgle B de DF S1 est
activable. Donc, parefinition de la composition conditionnelledfinition 5.7.1, page 100) lesgles
deUUN'N'S sont toujours ezCu€es dans les emes mouvements que lesgies’’ et la Egle B de
DFS1. D'ou, la composition est trivialemeptjuitable. O
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D’aprés le tlieoeme 5.4.7 (page 64), nous savons fUES 1 est un protocole instantanient stabili-
sant de parcours en profondeur. Plusgisementa partir de n'importe quelle configuration initiake, -

la suite d’une demande, la racimgjnitie en un temps fini un nouveau parcours. Durant ce parcours,
tous les processeurs sont wsit&quentiellement dans un ordre induit par la profondeur. Ensuite,
d’apres la propete 5.7.2, nous savons qu& € V, a partir du momentwp est visig par le par-
cours inité, p ne participera plus jamais un parcours corrompu. Enfin, comm&/N'S n’ecrit

pas dans les variables d&FS1 (par cEfinition de la composition conditionnelle, page 100) et que
la compositiortU NN SDFS1 estéquitable (d’apes le tliEoEeme 5.7.3), nous savons que le proto-
coleUNN'S ne peut pas engeherDFS1 de fonctionner comme prvu (.e., conformémenta ses
specifications). D’al, dans les preuves suivantes, nous allons uniquement observer le comportement
du syseémea partir du momentwr initie le protocold/ N N SDFS1 et nous nous focaliserons uni-
guement sur le parcourealis a partir der (nous ne consieferons pas les comportements anormaux
relatifs au protocol®FS1).

Dans le lemme suivant, nous affirmons que lorsqu’un parcours en profondeupanititermine, tout
processeup Vvérifie Level, = h(p) ol h(p) est la hauteur dg dansArbre(r), i.e., 'arbre couvrant
en profondeur calcelpar ce parcours.

Lemme 5.7.1Vp € V, aprés quep ait recu le jeton inité parr pour la premere fois (egle F), p
vérifie Level, = h(p) jusqua la fin du parcours.

Preuve. Nous prouvons ce lemme paaurrence sur les hauteuk$p), des processeufs

Soitp € V tel queh(p) = 0. Par &finition,p = r. Or, Level,. est une constantgalea 0. Donc,
la récurrence est trivialemengetifieée pourh(p) = 0.

Supposons maintenant qué& € V tel queh(p) < k avecO < k < H, apes quep ait rea le
jeton initié parr pour la premere fois,p vérifie Level,, = h(p) jusqua la fin du parcours.

Soitq € V tel queh(q) = k + 1. Commeq # r, g reQit par un voising’ le jeton initié par
la racine en un temps fini. Dong, est le re deq dansArbre(r) et h(q') = k. Par hypotlkeSe de
récurrencelevel, = h(q') quandg regit le jeton en egcutant laegle . D’ou, quand; exécuteF
pour recevoir pour la prerare fois le jeton inig par la racine, il exCute ausslevel, := Level, + 1
dansUNN'S dans le neine mouvement. Dong,affectei(q) & Level,. Ensuite,Level, n'est plus
modifié jusqua la fin du parcours (cf. la pro@té 5.7.2 et I'algorithme 5.7.8). Dig la recurrence
est \érifiee pourh(q) = k + 1. O

Dans le lemme suivant, nous affirmons que lorsqu’un parcours en profondeertémitiine, tout
processeup veérifie Back, = u(p). Pour montrer ceasultat, nous allons utiliser la notion de distance
aux feuilles @finie ci-dessous.

Définition 5.7.3 (Distance aux feuilles)Soit p un processeur dandrbre(r). Soit f la feuille de
Arbre(p) de hauteur maximale. La distance aux feuillepdeotéed(p), estégalea h(f) — h(x).

Lemme 5.7.2Vp € V' \ {r}, aprés que le parcours inii parr soit termiré enp, p vérifie Back, =
u(p) jusqu'a la fin du parcours.

Preuve. Nous prouvons ce lemme paratrrence sur les distances aux feuilté), Vp € V' \ {r}.
Soit f € Arbre(r) tel qued(f) = 0. Par d&finition, f est une feuille dedrbre(r). Quandf
recit le jeton initié parr pour la premere fois, f exécute saegle F' (dansDFS1) et affecteD a
Sy pour signifier que le parcours est localement teevénf. Donc, d’apes la propete 5.7.1, tous
ses voisins onteja été visites par le jeton et, d’aps le lemme 5.7.1f et ses voisins ont stoeleur
hauteur respective dans leur variatilecl. Dans le neme mouvement que lagle F', f exécute la
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macroUpdate;. Or, commeNext; = D, f execute en particulie€Compute Backy : Backy := min
(ChildrenBacks U NonTreeLevels U { Levels}). Or, ChildrenBack; = ). Donc, Back := min
(NonTreeLevels U {Levels}) avecNonTreeLevel = UyeNeigf\{ow} {h(y)} et Arbre(f) ={f}.
Donc, Backy := MiNgearpre(ry ({ M) - {z,y} € £\ Er} U {h(x)}) = u(f). D’ol, quandf exécute
sa Egle F, u(f) est affeat’a Backy. Or, d’apes I'algorithme 5.7.8 et par la propté 5.7.2, nous
savons queBack; ne sera plus moddijusqua la fin du parcours. Da,'le lemme est erifie pour
tout f tel qued(f) = 0.

Supposons maintenant g, € V tel qued(p) < k avecO < k < H — 1, apes que le parcours
initie parr soit termir€ enp, p vérifie Back, = u(p) jusqua la fin du parcours.

Soitg € V tel qued(q) = k + 1. Le parcours ini#&” termine localement eq quandq af-
fecte D a S, en exécutant la egle B dansDFS1 (cf. propriéte 5.7.1). Donc, tous ses voisins ont
déja été visités par le jeton et, d’'aps le lemme 5.7.1¢ et ses voisins ont stoekleur hauteur
respective dans leur variableevel. Dans le neime mouvement que lagle B, ¢ exécute la ma-
cro Update,. Or, commeNext, = D, g exécute en particulieCompute Back, : Back, := min
(ChildrenBack, U NonTreeLevel, U {Level,}). Par hypotese de ecurrenceChildrenBack,
= Uzec’hildrenq {u(=)} = Uzer‘ls(q) {minze arpre) ({R(Y) = {zy} € E'\ Er} U {h(z)})}. Ensuite,
NonTreeLevely = (Uyeneigy\Fitsa)\(pargy 10U} = {hy) :: {g.y} € £\ Er}. Donc, Back, :=
MiN(U.cpispy {MiNsearsre () = {zy} € E\ Ery U{h(x)})} U{h@) = {qy} € E\ Er} U
{r@)}) =min(U.c pis () Usearsre) {hW) = {zy} € ENEryU{h(x)})) U{h(y) =: {¢.y} € E\Er}
U{(g)}). Or, Arbre(q)=(U.c pus(q 1 Arbre(2) })U{q}. D'ol, Back, := MiNye arpre(q)( {A(Y) 2 {2y}
€ E\ Er} U {h(z)}) = u(g). D'ou, quand le parcours inditermine eny, u(q) est affect’a Back,.
Or, d’apes I'algorithme 5.7.8 et par la propt# 5.7.2, nous savons qugick, ne sera plus mod#i’
jusqua la fin du parcours. Egali€ Back, = u(p) est donc esterifiee pourd(q) = k + 1 et nous
pouvons en dduire le lemme. O

Lemme 5.7.3A la terminaison d’un parcours iniéi, le systme a atteint un point fixela
— Vp €V, CutNode, = vrai si et seulement gi est un point d’articulation.
— Ve € E, ParentLinklIsABridge, = vrai Si et seulement si = {p,q} est un isthme et
Pere(p) = q.

Preuve. D’apres les lemmes 5.7.1 et 5.7.2, lorsqu’un parcourseinéimine localement gnavec

p # I, nous avond.evel, = h(p) et Back, = u(p). Or, d’apes I'algorithme 5.7.8, les pro@its 5.7.4
et 5.7.5, les variableSut Node, et ParentLinkIsABridge, sont affecges correctement. Enfin, la
propriété 5.7.2, nous assure que la valeur de ces variables ne sera plus&hang”

De la méme margre, lorsqu’un parcours ingiterminea’la racine Arbre(r) est enterement cal-
culé (n.b. la phase de nettoyage & S1 ne Einitialise pas les pointeuBar et la propréte 5.7.2
nous assure que la valeur de ces pointeurs n’a patrpunodifée par un quelconque comportement
anormal). Donc( ' hildren,. correspondh ’'ensemble des fils dedansArbre(r). Or, d’apes I'algo-
rithme 5.7.7 et la propei 5.7.4,r évalueCutpoint, correctement. Enfin, la progt 5.7.2, nous
assure que la valeur déutpoint, ne sera plus chaeg-.

D’ou, dans la configurationuoun parcours inig’parr termine, nous avons :

— Vp € V, CutNode, = vrai si et seulement gi est un point d’articulation.

— Ve € E, ParentLinklsABridge, = vrai Si et seulement si = {p,q} est un isthme et

Pere(p) = q.
O

D’apres laremarque 3.2.1, ledbieme 5.4.7 (page 64) et le lemme 5.7.3, ncedudsons le tebreme
Suivant :
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Théoreme 5.7.4UNNSDFS1 est un protocole instant@ment stabilisant avecétection de ter-
minaisona la racine permettant I'identification des points d’articulation et des isthmesadeau
sous un émon distrib& inequitable.

Nous allons maintenant nous én&sser aux ensemblespgrateurs qui sont uneggralisation des
points d’articulation.

5.7.4 Ensemble de sommet®parateurs

Dans le domaine de la¢btie des graphes, Provan et Ball ont prauie trouver les ensembles
separateurs minimaux d’un graphe quelconque est un @nodNP-difficile [PB83]. Ainsi, quelques
heuristiques pour des graphes quelconques [Kar00] et édsoaes compltes polynomiales pour
des classes particelies de graphes [Ahm88, WSJ90] et& (Bvelopees. Ensuite, plusieurs travaux
ont éte reali€s dans le domaine des sysies distribas non togérants aux fautes [FL99, Rai82]. Ici,
Nous nous sommes &reses au prol@me suivant : gfifier si un ensemble de processeurs @onn’
est un sparateur duaseau. Ce probime est polynomial eg notre connaissance, aucun protocole
stabilisant n’aeté écrit auparavant pouesoudre ce probme. Dans notre solution instanémént
stabilisante 'ensembla tester est fourni par I'application lors de la reti(par le bias le la macro
ApplicationRelease,, cf. la définition de la egle I R, sous-section 4.3.3, page 36). Une des pro-
prietes les plus irgfessantes de ce protocole est gu’'epitide la configuration initiale du syshe,a
la suite d’'une demande, un cycle de calcul du protocole est imitilin temps fini par la racine, suite
a cette initialisation, la racineegide en un temps fini si I'ensemble fourni en eetdu protocole est
ou n’est pas un ensemblesrateur : cetteeatision est toujours juste erepit de la configuration
initiale. Donc, contrairemerd une solution auto-stabilisante, une seuleceion du protocole est
nécessaire pour que la racineaitde correctement. Ce protocolet present’ lors de la cordience
internationaleHiPC’05 [CDV05a].

Notre protocole est bassur I'approche suivante :

Approche. SoitC'S C V. SoitG’ = (V',E’) le sous-graphe d& = (V,F) induitparV’ = V\CS.
Soit Arbre(r) = (V, Er) un arbre couvrant en profondeur @eenracirg enr.

Notre protocole est bassur la @finition suivante (cetteefinition se @duit de la @finition A.2.14,
page 161).

Définition 5.7.4 C'S est unensemble eparateurde G si et seulement si il existe au moins deux
composantes connexes da&i’s

Nous introduisons maintenant la notion@é’Root, i.e., une “racine” d’'une composante connexe de
G' (voir la figure 5.7.17).

Définition 5.7.5 (CCRoot) Nous appellon€ CRootd’'une composante connegedeG’, un sommet
p € C verifiant h(p) < h(p'), Vp' € C (i.e, p est un sommet d€ de hauteur minimale dans
Arbre(r)).

D’aprés la efinition 5.7.5, nous pouvons trivialemergdiiire la remarque suivante.

Remarque 5.7.2Sir ¢ CS, alorsr est uneC'C' Root de C' ou C' est la composante connexe dé
contenant.



110 Parcours en profondeur instangamént stabilisants

‘ noeud de CS
@ CCRoot

_— aréte de l'arbre

- aréte hors arbre

FIG. 5.7.17 — Exemple dé'C Roots.

Les lemmes suivants montrent des pref@s utilig€es par notre protocole.

Lemme 5.7.4 SoitC' une composante connexe@eetp uneC'C Root deC'. Le sous-arbredrbre(p)
contient (au moins) tous les sommetgte

Preuve. Supposons, par contradiction, qu’il existe des sommets dai ne sont pas dans le sous-
arbre Arbre(p). CommeC est connexe, au moins un des sommet§'deArbre(p), y, est un voisin
d’un sommetz tel quex € Arbre(p). D’apres la propet 5.7.3 (page 101), soit € Arbre(p)
soitp € Arbre(y). Donc, par contradictiom € Arbre(y), i.e, h(p) > h(y). Or, puisquep est une
CCRoot de C, d’apres la dfinition 5.7.5,.(y) > h(p). Donc,h(y) = h(p) ety = x, contradiction.
O

Corollaire 5.7.1 Chaque composante connexe(d@econtient une uniqué’C Root.
D’apres la cfinition 5.7.4 et le corollaire 5.7.1, legbieme suivant est trivial.

Théoreme 5.7.5C'S est unensemble gparateurde GG si et seulement s'il existe au moins deux
CCRoots dansG’.

Nous devons maintenant pouvogtdcter (localement) si un processeur esttingzoot. Le lemme
suivant nous donne un moyen de le faire.

Lemme 5.7.5 SoitC une composante connexe @e Un sommep est laC'C Root de C si et seule-
ment sip verifie les deux conditions suivantes :

-pe(C.
- Pour tout processeur de Arbre(p) N C, Yy € Neig, : (y ¢ CS) = (h(y) > h(p)).

Preuve.
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- Si. Supposons, par contradiction, que& C' etVx € Arbre(p) N C, Yy € Neig, : (y ¢ CS)
= (h(y) > h(p)). Mais, p n'est pas un&'C Root. Donc, d’apes la dfinition 5.7.5, il existe
des processeutstels queg € C eth(q) < h(p). En particulierg ¢ Arbre(p). Mais, comme
C est connexe, d’aps la propet 5.7.3, nous pouvongdiire que parmi ces processeyrs
au moins ung’, est un voisin du processeuttel quez’ € Arbre(p) N C. Or, par hypotkse,
h(q") > h(p), contradiction.

- Seulement Si.Supposons maintenant qgeest uneCC Root de C. Tout d’abord, d’apes
la définition 5.7.5, nous avons € C etVq € C, h(q) > h(p). Or,Vz € Arbre(p) N C,
Yy € Neig,, Siy ¢ CS, alorsy € C eth(y) > h(p). Ainsi, Vz € Arbre(p) tel quex € C,
Vy € Neig, 1y & CS = h(y) = h(p).

O

Nous allons maintenant@senter commenealiser un protocole instantament stabilisant destiéc-
tion d’ensembleseparateurs dueseau en utilisant la composition conditionnelle et les petgsi”
précddemment mSenges. Le protocole est en fait la composition d’'un protocole distilmoE
CCRC (i.e, CCRoot Counting qui teste si un ensemble danest un ensembleepéarateur et un
protocole de parcours en profondeur instaataant stabilisant. Ce protocole utilise les prefs’
des arbres couvrants en profondeur afin de compterdéBoots du réseau. Par souci de simpliijt”
nous allons mSenter uniguement la composition, a6CRCDFS1, entreCCRC et DFS1. Avec
quelgues modifications mineures, nous pouvons comgisRIC et DFS2 pour obtenir le refne
résultat.

Lalgorithme CCRCDFS1. Comme annoreprecdemmentCCRCDFS1 (algorithme 5.7.12) est
une composition conditionnelle ent@€RC et DFS1. Le protocoleCCRC (algorithmes 5.7.10 et
5.7.11) est un algorithme distribwjui est bassur le calcul pour chaque processeudle la fonction
UNNTC, (i.e, Uppermost Non-Tree Neighbor®fee(p) NC) définie ci-dessous. Le calcul de cette
variable lui permet d’appliquer le ¢oieme 5.7.5 et le lemme 5.7.5 (cfett€me 5.7.6).

Pour tout processeur, la fonctionU NNT'C(p) & la valeur suivante :
— Sipe CS,alorsUNNTC(p) =-1.
— Sinon, p appartienta’'une composante connexe @e not C,, et UNNTC(p) estégalea la
valeur minimale parmi les hauteurs de chaque sommetidec(p) N C, et les hauteurs de
leurs voisins hors-arbretels queg € C,,.

Formellement, nousedinissond/ NNT'C(p) comme suit :

Définition 5.7.6 U NNTC(p)) Soitp € V \ {r}. UNNTC(p) corresponca I'un des cas suivants :
- UNNTC(p) =-1,si(p € CS)
- UNNTC(p) = Minyc arprepync, {A(x)} U {h(y) = {y, 2} € E' A h(y) < h(x)}) ot C, est la
composante connexe gelansG’ et £’ 'ensemble des d@tes de’, sinon.

Le théoreme suivant montre que si un procesgeconnat les valeurs dé(p) etUNNTC(p), alors
il peut decider s’il est un€’'C Root ou pas.

Théoreme 5.7.6Vp € V' \ {r}, pestune’’C Root si et seulement gi¢ CS eth(p) = UNNTC(p).

Preuve.
- Si. Supposons que ¢ CS et h(p) = UNNTC(p). D'aprés la d@finition 5.7.6,h(p) =
UNNTC(p) signifie quevxz € Arbre(p) N C,, Yy € Neig, tel quey € C,, h(y) > h(p
et, d’apes le lemme 5.7.5; est uneC'C Root.
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Algorithm 5.7.10 AlgorithmeCCRC pourp = r

Entrée:
Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’
Sy € Neig, U{C,D} : variable deDFS1;
Forward(p), Backward(p) : prédicats deDFS1;
Next, : macro deDFS1;
InCS, : booken;

Constante : Level, = 0;

Variables : IsCutset, : booken;Cnt, : entier;

Macros :
InitCnt, = si(InCS)alorsCnty, :=0;sinonCnt, :=1;
UpdlsCutset, = si(Next, = D)alorsIsCutset, :=(Cnt, > 2);
Regles :

Forward(p) —  InitCnt,; UpdIsCutset,;
Backward(p) —  Cnty := Cntg, ; UpdIsCutset, ;

Algorithm 5.7.11 AlgorithmeCCRC pourp # r
Entrée:
Neig, : ensemble des voisins (localement ordee)t’
Sy € Neig, U{C,D} : variable deDFS1;
Forward(p), Backward(p) : prédicats deDFS1;
Next, : macro deDFS1;
InCS, : booken;
Variables : Cnt,, Level,, Back, : entiers;

Prédicat :
IsCCRoot(p) = (Back, = Level,)
Macros :
P, = (g € Neigp :: Sq =p);
NonCSAncLevel, = {xe€N:(3q€ Neig,:: (Levely = z) A (Levely < Level,) A ~InCSy)};
NonCSDescBack, = {x € IN:(3q€ Neig,:: (Backy = x) A (Levely > Levelp) A =InCS,)} ;
UpdBack, = si([nCS))alors Back, := —1;
sinon Back, := min({ Level,} U NonCS AncLevel, U NonCSDescBacky);
UpdCnt, = si(IsCCRoot(p)) alors Cnt, := Cnt, + 1;
Update, = si(Neat, = D) alors {UpdBack, ; UpdCnt,} ;
Regles :

Forward(p) —  Levely, := Levelp, + 1; Cnt, := Cntp, ; Update, ;
Backward(p) —  Cnt, := Cntg, ; Update, ;

- Seulement Si.Supposons, par contradiction, quest uneC'C Root maisp € C'S ou h(p) #
UNNTC(p). Puisquep ¢ CS (définition 5.7.5), nous avons, par contradictidiip) #
UNNTC(p). D'aprés la éfinition 5.7.6, U NNTC(p) < h(p). Donc, par contradictiori/ N-
NTC(p) < h(p). UNNTC(p) < h(p) signifie qued x € Arbre(p) N C,, 3 {y, x} € E' tel
queh(y) < h(p). Or,z € C, et l'aréte {z,y} existe dansy’. Donc,y € C, et, d’apes la
définition 5.7.5,h(y) > h(p), contradiction.

O

Le protocoleCCRCDFS1 détecte si 'ensembla tester(C'S, est un ensemblesparateur en deux
étapes :
— |l détecte les”C'Roots du réseau en calculant les valeurside) et U NNTC(p) de chaque
processeup.
— Puis, il les comptabilise et propage &sultat jusquar pour qu’il décide en utilisant le #0-
reme 5.7.5.
Nous cEcrivons maintenant le fonctionnement du protoctl® CDFS1.
Tout d’abord, comme pour le protocolegoédent, dan€CRCDFS1, les egles deCCRC sont
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exécuges dans les eme mouvements que lesglesF et B du protocoleDFS1. Durant un par-
cours inité par la racine, un processeuremit le jeton pour la prengre fois en egcutant saegle

F. Ensuite, le parcours termine localementpequandp exécuteF' ou B tandis queNext, = D.
Pour simplifier le protocole, nous supposons que chaque processailr S’il appartienta’ I'en-
semblea tester (n@’C'S) grace au bo@éninCS,. La variable/nC'S, est considfée comme une
entée deCCRC. Cependant, il faut noter que nous devrions foufhff uniquement en ergg der

(en utilisant un ensemble d’idereg) lors de I'eecution de laegle externd R (en utilisant la ma-
cro Application Release,) et, ensuite, propager cet ensemdl®us les autres processeurs durant le
parcours.

Lorsque l'application demande le test d’'un ensentBblg la racine, initie en un temps fini un
nouveau parcours : la racine,commence un parcours erearit un jeton @gle I) et initialisant
une variableCnt,. Cette variable estafinie pour tous les processeurs et est @dipour compter
lesCC Roots du réseau. Lorsqueinitie un parcoursCnt, estinitialis€a 0 ou 1 conforramenta la
remarque 5.7.2.

Ensuite, chaque fois qu'un processeu# r rewit le jeton courant pour la preee fois (egle
F), il'initialise C'nt,, en recopiant le compteur de soarp (Cnt, := Cntp,) et calcule sa hauteur
dansLevel, (n.b. lorsquep exécuteF’, son gere dans l'arbre couvrant est son uniquedgcesseur
P,).

Chaque fois que le jeton revient er(regle B), ¢ meta jour Cnt, en recopiant le compteur de
son ancien successeut, .

Quand le parcours termine localementéal queqg # r, g calculeU N NT'C(q) dansBack, (n.b.
la macroNezt, fournie en enee del/ N NS permeta ¢ de savoir lorsqu’il a localement terngn”
le parcours : quang execute les eglesF’ ou B alors queNext, = D). En effet, la valeur de
UNNTC(q) dépend des hauteurs de ses voigingui sont maintenant stoeks dand.cvel, et des
valeursu(q”) de ses descendantsdans le parcours qui oneg@ affece leur variableBack,» au(q”).
En particulier, sij est une feuille de I'arbre couvramtn’a pas de descendantgévalue simplement
sa variableBack, a partir des hauteurs de ses voisins. Connaissant mainteglgaet U NNTC(q), ¢
peut alors dcider (dans le e mouvement) s’il est ou pas udé'Root : en appliquant le thoreme
5.7.6,q incrémenteCnt, si necessaire.

Finalement, quand le parcours est coetpiment termia(.e., le jeton est renvayar et le jeton
a visite tous ses processeurs), la variablet, contient le nombre d€’C Roots du réseau et, en
appliquant le teoeme 5.7.5, la racine affectevrai le boo¥en/sCutset, si et seulement si I'en-
sembleC'S est un ensembleeparateur duaseau. Ainsi, lorsqueexécute I'action de terminaison de
CCRCDFS1 (regleT), nous savons €'S est un ensembleeparateur duaseau.

Algorithm 5.7.12 AlgorithmeCCRCDFS1,Vp € V
CCRCo |{Forwm“d,Backward}D}—Sl

Ainsi, a partir d’'une configuration initiale quelconqguela terminaison d’'un parcours irgtpar
r, nous obtenons une configuration similareelle montee dans la figure 5.7.18. Dans cet exemple,
CS = {1, 6, 8. Le syseme contient deu&'C' Roots : r, 2. La raciner, est une’'C Root carr ¢ C'S
(cf. remarque 5.7.2). Le processeur 2 est@id&Root car2 # r,2 ¢ C'S, et Levely, = Back,. Donc,
durant le parcours, les variablés:.t comptent le nombre d€'C Roots du réseau (icegalesa 2) et
IsCutset, regit la valeur vraia la terminaison du parcours confamént au teoeme 5.7.5.

Preuve de la stabilisation instanta®e. Nous allons maintenant prouver gdéRCDFS1 est un
protocole instantaarhent stabilisant avecetEction de terminaisoa la racine qui permet deedi-
der si un ensemble doar€st un ensembleparateur duaSeau. Pour cela, nous allons montrer que
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FIG. 5.7.18 — Exemple de configuration terminaleCdsRCDF S1.

lorsqu’un parcours inié‘terminea’ la racine [ sCutset,. est vrai si et seulement si 'ensemldles a
tester est un ensembleprateur.

Nous rappelons que nous utiliserons les notations suivantes dans les preuves :
— Lors d'un parcours inié’par la racineDFS1 calcule un arbre couvrant en profondeur du
réseau de hautedf et nog Arbre(r) = (V,Er).
— h(p) est la hauteur dg dansArbre(r), Vp € V.
— CS C V estl'ensemble tester (fourni par I'application).
— G' = (V',E’) est le sous-graphe de = (V,FE) induit parV' = V' \ CS.

Ce premier teoeme montre QUECRCDFS1 supporte le rmime &mon que le protocol® FS1,
i.e., le d@mon distribe’inéquitable.

Théoreme 5.7.7Sous un @mon distrib@ inéquitable CCRCDF S1 est une compositioaquitable
des protocoleSCRC et DF S1.

Preuve. La preuve estidentiquela preuve du théeme 5.7.3. O

En tenant compte du ¢oieme pecdent et suivant le emMe argumentaire que pour le protocole
UNNSDFS1, nous allons uniquement observer le comportement demsysd partir du moment
ou r initie le protocoleCCRCDFS1 et nous nous focaliserons uniquement sur le parcaalésta
partir der pour prouver la stabilisation instantadu protocole.

Dans le premier lemme, nous affirmons que quand un parcours en profondeutamitine, tout
processeup Vérifie Level, = h(p) ou h(p) est la hauteur dg dansArbre(r), i.e., I'arbre couvrant

en profondeur calcelpar le parcours. Il se prouve pactirrence sur la hauteur des processeurs dans
I'arbre couvrant de la erhe margre que le lemme 5.7.1, page 107.
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Lemme 5.7.6Vp € V, apres quep ait recu le jeton inité parr pour la premere fois,p vérifie
Level, = h(p) et Level, resteégalea h(p) jusqua la fin du parcours.

Avec le lemme suivant, le lemme 5.7.6 et lett€me 5.7.6Yp € V' \ {r}, quand un parcours inéi’
termine localement ep, p peut dcider s’il est uneC’C' Root ou pas. Le lemme 5.7.7 se prouve
par currence sur la distance aux feuillegf{dition 5.7.3, page 107) des processeurs dans l'arbre
couvrant de la reme margre que le lemme 5.7.2, page 107.

Lemme 5.7.7Vp € V' \ {r}, un parcours inité termine localement en Back, = UNNTC(p).

Le lemme suivant montre ga’'la terminaison de chaque parcours @ita racine dcide correcte-
ment.

Lemme 5.7.8 A la fin d’un parcours inite, I sCutset, = true si et seulement €i'S est un ensemble
separateur.

Preuve. D’apres le tl€oeme 5.4.7 (page 64), nous savons que damisS1, a la suite d’'une de-
mandea’ la raciner initie un parcours en profondeur au cours duquel tous les processeurs sont
séquentiellement vis#s dans un ordre induit par la profondeur d’abord. Degpla cfinition de
la composition conditionnelle @inition 5.7.1, page 100), nous savons que &gas de&CCRC ne
peuvent pas engeher le parcours de progresser correctem@RC n’ecrit pas dans les variables
de DFS1). Donc, danCRCDFS, suitea une demanda [a raciney crée un jeton en un temps
fini. Dans le neme mouvement, exécute la macrdnitCnt, dansCCRC. ParInitCnt,, r décide,
conformémenta la remarque 5.7.2, s’il est uiéC' Root. Donc,r initialise Cnt, correctement (cf.
algorithme 5.4.3).

Ensuite, le jeton parcourt tout leséau en profondeur d’abord. D’aprles lemmes 5.7.6 et 5.7.7,
quand le parcours termine localementetel quep € V' \ {r}, p vérifie a la fois Level, = h(p) et
Back, = UNNC(p). Donc, confornement au thoreme 5.7.6, le @dicat/ sC'C Root(p) détermine
sip est uneC'C Root etp meta jour C'nt, correctement par la mactopd Back,.

Enfin, chaque fois que le jeton seplace, le nouveau porteur du jetemeta jour C'nt, avec le
nombre de”'C Roots couramment dfecees (cf. algorithmes 5.4.3 et 5.4.4).

D’ou, quand le parcours termine erCnt, contient le nombre deSC Roots du réseau et, d'aps
le theoreme 5.7.5r décide siC'S est un ensembleeparateur et med jour [ sC'utset, correctement
(cf. UpdIsCutset, dans I'algorithme 5.4.3). O

D’apres laremarque 3.2.1, legbieme 5.4.7 (page 64) et le lemme 5.7.8, ncedudsons le tabreme
suivant :

Théoreme 5.7.8CCRCDFS1 est instantaBment stabilisant et&tecte siC'S est un ensemblé&pa-
rateur en supposant urednon distrib@ inequitable.

5.7.5 Conclusion

Dans cette sous-section, nous avoresprg” deux applications du parcours en profondeur utili-
sant des propeiés intringques de ce type de parcours. Ces deux applications permettent de calculer
des propretés globales sur leeseau et utilisent un parcours en profondeur instamemt stabilisant.

La premere application (cf. section 5.7.3) est un calcul de point fixe ae¢ection de termination.
L'algorithme pEseng” permet de marquer lgmints d’articulationet lesisthmesdu réseau. La se-
conde application (cf. section 5.7.4) permet\diluer si un ensemble fourni par une application est
un ensemble &parateurdu réseau. Les promtés du protocole de parcours instargarent stabili-
sant permettent de calculer ces applications avec eteetion de terminaisamla racine a partir de
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n'importe quelle configuration initiale, suiteune demande|a racine, le calcul demaadst inité en

un temps fini et lorsque le calcul termine, la racieeide correctement. Contrairemenine solution
auto-stabilisante, une seulesexition du protocole estgessaire pour que la racineailde correcte-
ment. Il faut noter que les prot€s que nous utilisons dans ces protocoles pelateatfacilement
adap€es pour des procotoles auto-stabilisants. Notamment, nous awses¥Lin protocole silen-
cieux auto-stabilisant d’'identification desints d’articulationet desisthmesdu réseau utilisant les
mémes propetés que le protocol@ NV NSDFS1 ([Dev05]). Gicea la composition conditionnelle,
les applications ont un surabén temps agligeable par rapport au protocole de parcours en profon-
deur utili$g. Ensuite, ces applications ne regyent que)(log n) bits supp€mentaires par processeur.
Notamment, la complexéten espace de notre protocole d’identification pi@ists d’articulationet
desisthmeddu réseau en fait le protocole le plus efficace. Enfin, nous pouvons remarqueragee gr-
aux proprétés de nos protocoles de parcours en profondeur insemiamt’stabilisant (en particulier,

la proprété 5.7.1), ses applications sont aussi simplesaliser que des solutions nondmntes aux
fautes. En effet, les comportements anormausalla configuration initiale quelconque sordrés

par le protocole de parcours en profondeur instaetaerit stabilisant.



Chapitre 6

De l'algorithmique non tolérante aux fautes
vers la stabilisation instantaree

Ecrire et prouver des protocoles stabilisants (auto-stabilisants ou ingtaman stabilisants)
est ggréeralement uneathe complexe. C’est pourquoi certains protocoles, agpelhsformateurs
ont ét proposs dans la ligrature ([KP93, CDPV03]) afin desaliser automatiquement une telle
tache. Le protocole de Katz et Perry ([KP93]) estébasitr un protocole de calcul etat global
du syseme 6napshotet permet de transformer la plupart des protocoles non auto-stabiligsants
protocoles auto-stabilisants. Ce transformateur fonctionne dans lele®gassage de messages.
Dans [CDPVO03], Cournieet al ont propog”des solutions instantament stabilisantes pour quatre
problemes fondamentauxreginitialisation du eseau calcul d’état global du systme élection de
leaderet détection de terminaisorCes solutions sont bas$ sur un protocole instantnént stabi-
lisant depropagation d’information avec reto” I R) pour seaux quelconques (de tels protocoles
sont proposs dans [BDPV99b, BDPV99c, CDV06b]). En utilisant ces protocoles fondamentaux, les
auteurs montrent commenrgaliser un protocoleagerique capable de fournir une version instan-
tanément stabilisante de tout protocole pouvatne transforma’par le protocole de Katz et Perry.
Cependant, ce transformateur estit dans un maoele dont les hypotses sont plus fortes que celui
de Katz et Perry : le mazle a états.

Les transformateurs pseng's dans [KP93, CDPV03] utilisent degoanismes lourds pour trans-
former le protocole initial en un protocole stabilisant. De ce fait, le surde”la stabilisation est
difficile a évaluer. En effet, ces transformateurs utilisent des calcekadglobal du sysime pour
evaluer ggulierement un pdicat afini sur les variables du protocadetransformer. Ce pdicat ca-
racgrise les configurations normales du syse. Cette technique permet deyenir le systime de
tout interblocage ou famine. Les incamniénts majeurs de telles solutions sont les suivants :

1. Un tel pedicat est ghéralement difficilea formaliser.

2. Le nombre de foiswle transformateur lance un calcuktit global du sysime peut ne pastre
borré par rapport au temps d’'egtion du protocole initiali ., le protocolea’transformer).

Nous proposons dans ce chapitre un protocole qui permet de transformeodeséami-auto-
matique des protocoles de service mono-initiateurs sans utiliser de caletasglobal du sysime.
Dans [CDV06a], nous montrons que ce transformateur permet de rendre instaatdrstabilisant
des protocoles vagues auto-stabilisants simplement en ajoutant ureboa@u niveau des actions
de cEcision afin de pouvoireintroduire la gestion explicite des rexgfa$ au niveau du transforma-
teur. Nous montrons ici getant done’un protocole nonesistant aux fautes il suffit de le modifier
tres Bgerement de telle faim que l'initiateur puisse reprendre la main en un temps fini quelle que

1En fait, le transformateur de Katz et Perry peut rendre auto-stabilisant touepreddBuffixe ferne, cf. [KP93] pour
plus de @tails.
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soit la configuration initiale du systie. Cette modification repose sur une preprijue nous no-
teronsBreakinglnet dont nous montrerons qu’elle est indispensabla Stabilisation. Autrement
dit : écrire un protocole auto ou instaneéamént stabilisant est plus difficile aqcfire un protocole
vérifiant seulemerBreakingln De plus, contrairemera [KP93, CDPV03], nous n’avons pas besoin
d’utiliser dans le protocole un edicat sur les configurations normales engeadrpar le syste et
la technique utilisé par notre transformateur permet de calculer le stireésonnable par rappaat
I'algorithme initial. Enfin, I'algorithme transformSupporte les mrhes types deaihons que I'algo-
rithme initial contrairemend [CDPV03] pour lequel le transfomrie fonctionne au plus qu’avec un
démon faiblemengquitable nefe si I'algorithme initial fonctionne avec uehon iréquitable.

Un protocole de parcours en profondeur et un protocole de construction d’arbre en largeur illus-
treront la facilie avec laquelle nous pouvons rendre instagraent stabilisants ces protocoleagg”
a notre transformateur. La d#fénce notable entre les codes que nous obtenons dans ce chapitre
et les solutions auto-stabilisantes ou instaetaent stabilisantes de la étature est suffisamment
significative pour montrer que la propt Breakinglnest non seulement plus facile d’'un point de
vue théorique mais qu’elle permet effectivement d’obtenir plus rapidement des cedegraches
des algorithmes de base nonai@nts aux fautes. Le dernier exemple que nous proposons, celui de
I'exclusion mutuelle, nous permet de souligner une importante @#pdié comptage dua notre
transformateur. Cette propt€ permet tout processeur de distinguer un calcul juste d’un calcul qui
pourraitétre error’. Nous obtenons alors de, &actriviale un protocole d’exclusion mutuelle instan-
tanément stabilisant en utilisant le protocole de circulation de jeteagr# dans ce mme chapitre.

La suite du chapitre est orgaass’comme suit. Dans la section 6.1, noussgritons I'approche
sur laquelle est bag notre transformateur. Ensuite, nousgaritons I'outil qui esd la base de notre
transformateur : lgpropagation d’'information avec retougsection 6.2). Notre transformateur est
décrit dans la section 6.3. Dans la section 6.4, noesgnfons deux applications instargarent
stabilisantes construites avec notre transformateur : un protocole de parcours en profondeur et un
protocole de calcul d’arbre couvrant en largeur avetedtion de terminaisoa la racine. En uti-
lisant le protocole de parcours en profondeur prepdans la section 6.4, nous montrons dans la
section 6.5 commentsliser un protocole instantament stabilisant d’exclusion mutuelle. Enfin,
nous concluons dans la section 6.6.

6.1 Approche

Consicrons un protocole de service mono-initiatedy,(n.b.r est I'unique initiateur) @Solvant
une #iche spcifigue7 ASK dans un environnement sans faute. De plus, nous supposons que les
regles de dCision n'existent que dans le code de linitiateur (par exemple, tout protocole de cir-
culation de jeton gfifie ces contraintes). Nous voulons transforrdeen protocole instantament
stabilisant sans utiliser de calculstht global du systhe. Dans [KP93, CDPVO03], les calculetht
global du systme sont utilies pour pevenir le systme de tout interblocage ou famine. Puisque
nous n’utilisons pas de calculsadét global du sysime, nous ne pouvons pastecter les interblo-
cages et les famines qui peuvent appegajuandA est execut a partir d’'une configuration initiale
quelconque. Nous proposons donc de transfornegg&ment).4 en un protocoles vérifiant une
propriéte suppEmentaire. Cette pro@te doit étre suffisante pour permetteel3 d’etre transforma’
automatiquement en un protocole instaetaent stabilisant sans utiliser de calculstdt’global du
syseme. Cette propete doitétre la plus simple possible. En particulier, elle deie plus simplea”
obtenir que l'auto-stabilisation ou la stabilisation instaearDans la suite, nous noterdSBB(15)
(i.e., Snap-Stabilizing Black Byxa version instantaament stabilisante d8 obtenue avec notre
transformateur. D’a@s la remarque 3.2.1 (page 25), le codd3ddoit assurer la propeié suivante :

- A partir d’'une configuration quelconque et sudeune demanda, initie en un temps fini
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SSBB(B). (Service)
— Dés queSSBB(B) estinitié, 7 ASK est exécuge confornementa ses secifications. Service

)
Tout d’abord, d’apes Service ), a partir d’'une configuration quelconque, le gyst doit atteindre
une configuratiora partir de laquellesSSBB(5) peut &marrer correctement. Cela implique que
quand la racine rgit une demande d’ecution deSSBB(B) (i.e., de A), SSBB(B) doit démarrer
en un temps fini mais sans abandonner un calcul delel ASK précddemment inig” Une faon
d’obtenir une telle propeté est de concevoir dasun pedicat pourr, not B.End(r), qui vérifie
la propriété Breakinglndéfinie ci-dessous (cette prop#”utilise une notion dstabilité définie en
préambule) :

Définition 6.1.1 (Stable) Soient? un protocole, X un prédicat cefini sur les variables d@ et D
un démon.X’ vérifie Stabl€D) (X est ditstablepour le cmonD) si et seulement siX” est \érifié
implique que s'il existe despgles deP ayantX comme garde, alors au moins une de o&gles finit
par étre eXecute en @pit du cemonD.

Définition 6.1.2 (BreakingIn) Soit un protocole de service mono-initiateurgst I'unique initia-
teur) etX'(r) un prédicat cefini sur les variables deet ses voisins darB, le prédicatX'(r) vérifie
BreakingInD) si et seulement si :

1. A partir de n’importe quelle configuratiork’(r) est \erifié en un temps fini erégit du cemon
D.

2. SiX(r) est \erifie et qu’un cycle de calcul @ precedemment inié, alors ce cycle de calcul
est termire (.e., r a decice dans ce cycle).

3. Dans toute configurationtio X (r) est \erifié, aucune égle der dansP n’est activable.
4. X (r) verifie Stablé¢D).

Remarque 6.1.1Par souci de concision, dans la suite nous utiliserons le€uaiations suivantes :
— DSF (i.e.,distributed strongly fajrpour le dmon distrib@ fortemengéquitable.
— DWF (i.e.,distributed weakly fairpour le cemon distrib@ faiblemenéquitable.
— DUF (i.e.,distributed unfaiy pour le cemon distrib& inéquitable.

Le résultat suivant est la comglence des points 1 et 4 de Efidition 6.1.2.

Consquence 6.1.1SoitP un protocole de service mono-initiateurgst I'unique initiateur) ett’(r)
un prédicat \erifiant Breakinglr(D) défini sur les variables deet ses voisins darB. Soite = ~,,
Y1y eeesViy --- UNE €RCUtion deP sous le @monD.
— SiD = DSF, alors pour tout suffixe non vidé dee, 3v; € ¢’ telle queX(r) est \erifié dans
Vi
— SiD = DWF, alors3v; € e telle quev; > ¢, X(r) est \erifieé dansy;.
— SiD = DUF, alorse est fini etY'(r) est \erifié dans sa configuration terminale.

Dans le paragraphe suivant, nous allons montrer que la pt@gnéakinginest récessaire dans les
protocoles de service stabilisants (auto-stabilisants ou instmtant stabilisants) mono-initiateurs.
Ainsi, nous pourrons conclure qu'il est plus facileedtire un protocole efifiant Breakinglngu’un
protocole stabilisant.
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Breakingln et protocoles stabilisants. SoitP un protocole de service stabilisant mono-initiateur
dont toutes lesagles de dcision sont uniquement eglges par l'initiateur (n.bP est auto-stabili-
sant ou instantarhent stabilisant). Dans notre nede de calcul avec gestion explicite des retgs;
chaque cycle de calcul dB (conforme ou non aux ggifications) termine en un temps fini par
I'execution d’'une egle de @cision de l'initiateur.

Si P est instanta@ment stabilisant, alors suigeune @cision, le sysme atteint en un temps fini
une configurationy ou plus aucuneagle de l'initiateur dan® n’est activable jusqa I'exécution de
la reégle externd R : I'initiateur atteint unetat local or'il est peta dmarrer un nouveau cycle de
calcul et ar'il est en attente de la prochaine retp1"SoitY' (r) un prédicat cara@risant cettat local
de l'initiateur. D’'apes la @finition 6.1.2,X'(r) vérifie Breakingl{D) ot D est le &dmon suppod”
parp.

Si P est auto-stabilisanE a besoin détre €pete per@gtuellement. Cela implique que legalicat
Application Request(r) de lagarde de sagle/ R (i.e., la régle externe gant la reqafe) est toujours
vrai : Application Request(r) = true. Cependant, aps la a&cision du cycle de calcul peédent,
l'initiateur ne peut redmarrer un nouveau cycle que si &gle/ R a éte exécuge. Donc, le sysime
atteint en un temps fini une configuratigmu I'activation des actions deetharrage est conditioer”

a I'exécution pealable de laggle/ R, i.e., sans l'intervention extiieure de laegle/ R, plus aucune
régle de l'initiateur dan® n’est activable. Soi&’(r) un prdicat cara&fisant [état local de l'initia-
teur dansy. Comme pour un protocole instaneamént stabilisanty' (r) caracérise I'état local &rifié

par l'initiateur lorsqu’il est peta ddmarrer un nouveau cycle de calcul et qu'il attend la prochaine
requéte. D’apes la éfinition 6.1.2,X(r) vérifie Breakingln{D) ou D est le &mon suppod parP.

D’apres la discussion ci-dessus, noesldisons le thbreme suivant :

Lemme 6.1.1 Pour tout protocole de service mono-initiateur stabilis@hidont les ©gles de é-
cision sont ei&cuges par l'initiateur uniqguement, il existe unégaticat cefini sur les variables de
I'initiateur et de ses voisins quiérifie BreakingInD).

D’apres le lemme 6.1.1, nous pouvons affirmer que la petpBreakinglnest indispensable dans
les protocoles de service stabilisants mono-initiateurs. Dans le lemme suivant, nous affirmons que la
réciproque du lemme 6.1.1 est fausse.

Lemme 6.1.21l existe des protocoles de service mono-initiateurs non stabilisamtsnt les ©gles
de cecision sont excuges par l'initiateur uniquement pour lesquelles il existe uagcat cefini sur
les variables de l'initiateur et de ses voisins geérifie BreakinglnD).

Preuve. Deux protocoles non stabilisanerifiantBreakinglr(D) sont pesengs dans la section 6.4.
U

D’apres les lemmes 6.1.1 et 6.1.2, nous pouvaduite qu'il est plus facile &crire des protocoles
vérifiantBreakinglnque des protocoles stabilisants :

Théoreme 6.1.1La propriété Breakinglnest strictement plus faible que la stabilisation.

Propri éte SSBB-Friendly. Si nous supposons maintenant I'existence dedmatB. End(r) (i.e.,
un prédicat der vérifiant BreakingIn(D)), nous avons juste besoin deinitialiser les variables de
B dés queB. End(r) est satisfait afin deerifier Service Il(n.b. BreakingIn(D) assure qués. End(r)
finit par étre \érifieé en @&pit du &mon).A cet effet, nous supposons que, pour tout procesgeur
toutes les affectations de variablesceSsaires pouregérer uneconfiguration initiale normalele A
sont stockes dans une macro enotee3./nit,. Par souci de clagt'nous notons./nit I'ensemble
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des macro$.1nit,. En utilisant3.Init, une Einitialisation du sysime estealise au @marrage de
SSBB(B) et, s que cetteainitialisation est termi@é, 5 exécute la ithe7 ASK comme.A dans
un environnement sans faute. En particulier, cela signifie que les actioresrderdge d&SB5(B)
correspondent aux actions derdarrage de laginhitialisation et que les actions derdarrage de la
réinitialisation doivent prendre en compte les retgs poui3 (en utilisantB. Request,) a la place de
B lui-méme. Ainsi, nous pouvons maintenaefidir la proprét SSBB-Friendlyui est la propeté
queB doit vérifier pouréetre transforra’parSSBB.

Définition 6.1.3 (SSBB-Friendly) Soit P un protocole de service mono-initiateur st I'unique
initiateur). P verifie SSBB-Friendly7 ASK,D) ou 7 ASK est une &che sgcifique etD un cemon
si et seulement si :

1. P contient un pédicatP.End(r) vérifiant BreakingIn(D).

2. P contient un ensemble de macrBsinit tel que,a partir de toute configuration engene
par P.Init, P execute7 ASK.

3. Aucune egle der dansP ne referea P. Request,..

A la suite d’une regefe, SSBB(B) réinitialise (en utilisant3.Init) en un temps fini (n.b. la
réinitialisation &marre en un temps fini @céa 5. End(r)) les variables dé& afin que le sysime
atteigne uneonfiguration initiale normalele A puis,SSBB(B5) laisse le contile de I'exécutiona
B pour qu'il réalise la #ithe7 ASK commeA dans un environnement sans faute. Une technique
bien connue pouredliser uneeinitialisation globale dans un sgshe distribe est basé sur lgoro-
pagation d’'information avec retout” R). Plusieurs protocoles del R pour Eseaux quelconques
ont cBja été proposs dans le domaine de I'auto-stabilisation ([AKY90, APSV91, AK®38, Var93,
AG94]) ainsi que dans celui de la stabilisation instaaa(CDPV02, BCV03, CDV06b]). Tout pro-
tocole deP! R suit le sclema suivant : I'initiateur dmarre le protocole par la diffusion d’un message
m (phase de diffusignensuite, chaque processeur non-initiateur envoie en un temps feEcejiss”

a l'initiateur attestant de laeception den (phase de retogr Un exemple d’egcution dePI R non-
tolérant aux fautes estggéng dans la figure 6.1.1.
En utilisant un protocole d€1 R, une Einitialisation du €seau peuttre €alie comme suit :

1. Tout d’abord, I'initiateur diffuse un message d’abandon dansdeau.
2. Ala réception de ce message, les processeurs stoppestdian locale des.
3. Finalement, les processeuednitialisent les variables d& durant la phase de retour.

Comme nous souhaitons appliquer notre technique quel que soit le typendadious avons besoin
d’un protocole dePIR fonctionnant avec lea@hon le plus ghéral du moele a états : le @mon
distribué inéquitable. Un tel protocole est fourni dans [CDVO06b] et sera ®AR. Dans la section
suivante, nous gsentons le principe de fonctionnement du proto@d® (i.e., le protocole fourni
dans [CDV06b]), puis, nous rappelons certaines de ses ptépses propeies seront utilisés lors
de la preuve de stabilisation instarg@rde notre transformateur).

6.2 Loutil de base: le PIR

Le protocolePZR vérifie la sggcification suivante :

1. A partir de n'importe quelle configuration, quand un message diffuser,r initie la diffusion
demen un temps fini.

2. Suitea cette initialisation, tous les autres processeurs recoiagntis envoient unecepise’
attestant de laeéeption dem, ce Bcepisg atteint ensuite en un temps fini.
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FIG. 6.1.1 — Un exemple d2] R non-toErant aux fautes.
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Algorithm 6.2.13 AlgorithmePZR pourp = r

Entr ée-sortie : Request,, € {Wait,In,Out};

Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin”
Constantes :Par, =L ; L, =0;

Variables : PIF, € {B,F,PC,C}; Que, € {Q,R,A};

Macro :
Child, = {q€ Neigp::(PIF;# C)N(Parg=p)N(Lg=L,+1)
A(PIF, # PIF,)=(PIF, € {B,PC} A PIF, = F)]};

CFree(p) = (Yq € Neig, :: PIF, # C)
Leaf(p) = [Vq € Neig, :: (PIF, # C) = (Pary # p)]
BLeaf(p) = (PIF, = B)AN|[Vq € Neig, :: (Pary =p) = (PIF, = F)]
AnswerOk(p) = (Quep, = A) A[Vq € Neig, :: (PIF, # C) = (Quey, = A)]
Gardes :
Broadcast(p) = (PIF,=C)A Leaf(p)
Feedback(p) = BLeaf(p) N CFree(p) A AnswerOk(p)
PreClean(p) = (PIF,=F)A[VYq € Neig,:: (Pary =p)= (PIF, € {F,C})]
Cleaning(p) = (PIF,= PC)A Leaf(p)
Require(p) = (PIF, € {B,F})N[(PIF, = B)= CFree(p)]
A (Quep, = Q) A (Vg € Neig,, - (PIF, # C) = (Queq € {Q,R}))]
V [(Que, = A) A (Jq € Neigy, :: (PIF; # C) A ((Queq = Q)
V (g € Child, N Queg = R)))]]
Answer(p) = (PIF, € {B,F})\N[(PIF, = B)= CFree(p)] A (Quep, = R)
A (Vg € Childy, :: Que, € {W,A})
N [Vq € Neig, = (PIF, # C) = (Queq # Q)]
Regles :
Phase de PIR :
Bst ::  Broadcast(p) A (Request, = Wait) — PIF,:= B; Que, :=Q,; [*Démarage*/
Requesty, 1= In;;
Fck ' Feedback(p) — PIF,:=F,
PC ' PreClean(p) — PIF,:=PC;
C . Cleaning(p) — PIF,:=C;
T . Broadcast(p) A (Request, = In) —  Request, := Out; [* Terminaison */
Phase de Question :
QR :  Require(p) —  Quep:=R;
QA : Answer(p) - Quep = A;

6.2.1 Protocole

Le protocolePZR (cf. algorithmes 6.2.13 et 6.2.14) utilise leemés necanismes que le proto-
coleDFS2 (section 5.5, page 69). Donc, la preuve de la stabilisation inste@@un protocol®ZR
est similairea celle deDFS2 (sous-section 5.5.2) et nest pagpenee dans cette dse (la preuve
compkte de ce protocole est disponible dans le rapport interne [CDV06c]). En fait, dans le protocole
PIR, nous avons juste rempkada phase de visite dBFS2 par une phase d€/R, elle-méme
décomposé en deux sous-phases : ytease de diffusioet unephase de retourLes phases de
diffusion et de retour sont exuges successivement mais les processewsuant ces phases en
paralele comme mon&dans la figure 6.1.1 et ce contrairemariaa phase de visite du protocole
DFS2 qui est eecuEe de mardre €quentielle.
Le protocolePZR utilise 4 variables :
— Les variablesPar, Que et L ont un ©Ole identiquea celles du protocol®FS2 : Par est un
pointeur gere qui est affeetlors de la phase de diffusion (leng d’'un processeuyr # r est
le processeur par qpia rea le message), la variablgue gere les questions et la variable de
niveauL permet de connéie la hauteur d’'un processeur dans I'arbre couvrant construit par la
phase de diffusion afin de casser les cycles possibkes ld'variablePar dans la configuration
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initiale.

— LavariableP F', quanta elle, remplace le pointeur de successenrais a unofe similaire : la
variablePI F' permet, commé, de faire progresser un calcul issu de la racine mais dear@ani’
paralEle (alors ques fait progresser le calcul de mane €quentielle).PF est cfini pour
chaque processeur comme suit/F, € {B,F,PC,C} et PIF, € {B,F,PC,C,EB,EF'}
pourp # r. PIF, = B (Broadcas} signifie que le processeur participea une phase de
diffusion. P1F, = F (Feedback quandp est dans une phase de retoflf. = C' (Clean
signifie quep ne participea aucun cycle dé’/R. L'etat PC' (PreClear) est utilig lors de
la phase de nettoyage comme dans le protoPotes2. Enfin lesetatsE B (ErrorBroadcasj
et £ F (ErrorFeedback sont utilig€s pour le gel des processus anormaux lors de la phase de
correction.

En utilisant les variables piedemment dcrites, le protocoléZR fonctionne comme SUItA la

suite d’'une demande (egltion de laegle R, i.e., Request, := Wait), la racine ercute saegle

Bst (I'action de dEmarrage) en un temps fini. Enexxitant cetteagle,r amorce la diffusion d’'un
messagen: PIF, passe d€' a B, une question est in&i{Que, := Q) et la valeur/n est affect’a

Request, (pour signifiera I'application que sa re@té€ aeté prise en compte).

Ensuite, les autres processeursoreent le messagen (regle Bst) lorsqu’ils ne participent”
aucun autre cycle dBIR (i.e, PIF = C') et qu’au moins un de leurs voisins est en train de diffuser
le messsage{/F' = B). Lorsqu’un processeyr exécute sae&gle Bst, il passe dans une phase
de diffusion (°PIF, := B), initie une questionpar Que, := (), désigne son @re avecPar, et
finalementevalue sa hauteur dans sa variable de niveauLe processeup est ensuite suppes’
diffuser le messagm a tous ses voisins saifar,. Ainsi, pasa pas, la phase de diffusion progresse
dans le €seau (sans attendre leponses aux questions ieis). En particulier, cette phase construit
dynamiquement un arbre couvrant enracémr (défini par les variable®ar).

Toute phase de diffusion ing€ par est asswgé d’atteindre tous les processeurs esedu gace
au mecanisme de questions. En faifpartir du momentwun processeur red un message provenant
der, il reste dans la phase de diffusion tant gu’il n’a pagireanfirmation par la phase de question
que tous ses voisins sont dans la phase de diffusion de la raeirtarft qu’il ne \érifie pasC' Free
et AnswerOk).

La phase de retour suit la phase de diffusion et est@téa partir des feuilles de I'arbre cou-
vrant. Lorsque la diffusion atteint un processeuel que tous ses voisins ongjd real le message
par d’autres processeutrsattend la confirmation de la phase de question puesate saegle F'ck :

il passe de la phase de diffusiarla phase de retour. La phase de retour est ensuite e pkys
I'arbre couvrant construit lors de la diffusion (en suivant les pointeereg) comme suit : un proces-
seur interne de I'arbre exute sae&gle F'ck quand tous ses voisins ont tele messagen (C F'ree),

il'y est autori€’ par la phase de questioAr{swerOk) et que tous ses fils dans I'arbre sont dans la
phase de retout{ Lea f). Ainsi, r est le dernier processeae)ecuter la phase de retoue@le F'ck).

Le casechéant,r initie ensuite une phase de nettoyage (n.b. cette phase est idemtgphase de
nettoyage du protocol®FS2). Suitea cette phase de nettoyagesxécute saegle de terminaison

T : r affecteOut a Request, pour signifiera I'application que le°/ R deman@’est termie. Apres
cette derrere affectationt attend la prochaine regtg,i.e., le prochain messageenvoyer.

Enfin, nous rappelons que la phase de correction permaeter tout interblocage dans le sgste
en supprimant les processus anormaux duesyst(n.b. la phase de correction reprend |lesnes
principes que la phase de correctionfo& S?2).

Nous allons maintenant rappeler desultats formels sur le protocalRZR. Ces Esultats oneté
publiés dangCDV0612. Ils seront utili€s dans la preuve de la stabilisation instaeéadé notre
transformateurSSBE5.

2Ces Esultats sont disponibles sur internet, cf. [CDV06c].
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Algorithm 6.2.14 AlgorithmePZR pourp # r

Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’
Variables : PIF, € {B,F,PC,C,EB,EF'}; Par, € Neig,; L, € N; Que, € {Q,RW,A};

Macros :
Child, = {q€ Neigy:: (PIF; # C)N(Parg =p) AN (Lg =L, +1)
A[(PIF, # PIF,) = (PIF, € {B,PC} A PIF, = F)V (PIF, = EB))};
Pre_Potential, = {q¢& Neig,:: PIF; =D},
Potential, = {q € Neig, ::Vq' € Pre_Potential,, Ly < Ly };
Prédicats ¢enéraux :
CFree(p) = (Yq € Neig, :: PIF, # C)
Leaf(p) = [Vq € Neig, :: (PIF, # C) = (Pary # p)]
BLeaf(p) = (PIF, = B)N|[Vq € Neig, :: (Pary =p) = (PIF, = F)]
AnswerOk(p) = (Quep, = A) A[Vq € Neig, :: (PIF, # C) = (Quey, = A)]
GoodPIF(p) = (PIF,=C)V[(PIFpa,, # PIF,) = (PIFpa,, = EB)
V (PIF, = F A PIFpq,, € {B,PC}))]
GoodL(p) = (PIF, #C)= (Lyp = Lpar, +1)
AbRoot(p) = —GoodPIF(p)V —~GoodL(p)
Gardes :
EFAbRoot(p) = (PIF, = EF)A AbRoot(p) A [Vq € Neig, :: (Parq=p A Ly>L,) = (PIF,e{EF,C})]
EBroadcast(p) = (PIF, € {B,F,PC})A[-AbRoot(p) = (PI1Fpa,, = EB)]
EFeedback(p) = (PIF,=EB)A[VYq¢€ Neigy::(Parq=pALy>L,)= (PIF, € {EF,C})]
Broadcast(p) = (PIF, = C) A (Potential, # 0) A Leaf(p)
Feedback(p) = BlLeaf(p) AN CFree(p) A AnswerOk(p)
PreClean(p) = (PIF, = F)A(PIFpa,, = PC)N[Vq € Neig,, :: (Pary = p) = (PIF, € {F,C})]
Cleaning(p) = (PIF, = PC)A Leaf(p)
Require(p) = (PIF, € {B,F}) N[(PIF, = B)= CFree(p)]
AMI(Que, = Q) A (Yq € Neig, :: (PIF, # C) = (Que, € {Q.RD)]
V [(Que, € {W,A}) A (3q € Neigp :: (PIF; # C) A (Queq = Q)
V (g € Child, N Queq = R)))]
Wait(p) = (PIF, € {B,F})N[(PIF, = B) = CFree(p)] A (Que, = R) A (Quepar, = R)
A (Vg € Child, :: Queq € {W,A}) A (Vg € Neigy, :: (PIF, # C) = (Queq # Q))
Answer(p) = (PIF, € {B,F}) N[(PIF, = B) = CFree(p)] A (Que, = W) A (Quepar, = A)
A (Vq € Childy :: Que, € {W,A}) A (Vq € Neigy :: (PIF,; # C) = (Queq # Q))
Regles :
Phase de Correction :
EC :: EFAbRoot(p) — PIF,:=C;
EB : EBroadcast(p) — PIF,:=EB;
EF : FEFeedback(p) — PIF,:=FEF,;
Phase de PIR :
Bst  ::  Broadcast(p) —  PIF, := B, Pary, := ming, (Potentialy);
Lp = LParp +1; Quep =Q;
Fck ' Feedback(p) — PIF,:=F;
PC ' PreClean(p) — PIF,:=PC;
C 2 Cleaning(p) — PIF,:=C;
Phase de Question :
QR 1 Require(p) —  Quep = R;
QW 1 Wait(p) - Que, :=W;
QA : Answer(p) —  Quep:=A4,;
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6.2.2 Quelques esultats sur le protocole PIR

Théoreme 6.2.1 ([CDV06b])Le protocolePZR est un protocole dé’/ R instantarement stabili-
sant sous uné&mon distrib@& inéquitable.

Comme le @mon distribe inéquitable est le @hon le plus ghéral du moele a états, le tkoEeme
6.2.1 implique que le protocol®ZR fonctionne avec n'importe quel type derdon. Une autre
congquence du #oreme 6.2.1 est ga’ partir de n’importe quelle configuration, chaque cycle de
PIR est exécug en un nombre fini de mouvements.

Propri été 6.2.1 D’aprés [CDV06c], nous avons legsultats suivants :

1. Apres que ait initié une diffusion @gle Bst), le syséme atteint en un temps fini une configu-
ration ol chaque processeur est dans la phase de retour assadette diffusion.

2. A partir de n'importe quelle configuration et suiéeune reqéte,r execute saegle Bst (i.e. r
initie la diffusion d’un nouveau message) @M\ x n?*) mouvements &?(n) rondes.

3. A partir de n’importe quelle configuration, URI R complet est edcue enO(A x n®) mouve-
ments etD(n) rondes.

4. Vp € V, apartirde n'importe quelle configurationioP/ F,, = C, p est €ir d’accuser eception
d’un message iniéi parr dés la 2™ exécution de sa&gle Fck.

Le lemme suivant montre que le pire des cas en temp®digion du protocol®ZR correspond’
I'execution du premier cycle de calcul. En effet, les autres cycles sent€e enO(n) mouvements :

Théoreme 6.2.2Apres le premier”] R initié, les autres cycles dél R sont execués enO(n) mou-
vements.

Preuve. D’aprés le point 1 de la proeté 6.2.1, nous savons que tous les comportements anormaux
ddsa la configuration initiale sont corgg durant I'egcution du premieP R initie. Donc, suite’

ce premierP [ R, les autres cycles d'@cution é&marrent toujours dans une configuration/g e V,
PIF,=C. A partir d'une telle configuration, legles de la phase de correction ne sont plus jamais
execuges. D’autre part, chaque cycle ieitomporte trivialemenD(n) actions des phases @& R

et de nettoyage.

Focalisons nous maintenant sur la phase de question. Cette phase compogglesi9RR, QW
etQA. Ces egles peuvergtte exécuges uniquement par un processeur participatit A& initie par
r (n.b. il n’existe plus de”/ R anormaux dans le sy@ne),i.e., un processeur tel quel F # C. Un
processeup participe auP I R initie par la racina partir du momentwil exécute la egle Bst. Par
cette egle,p affecte la valeur) a la variableQue,. Ensuite, leseglesQR, QW et QA permettent
a tout processeuyr # r d’'affecter successivement les valelsil” et A a la variableQue,. D’autre
part, les eglesQ R et QA der (n.b.r n’a pas deegleQW) lui permettent d’affecter successivement
les valeursk et A a la variableQue,..

Nous pouvons alors remarquer quea@® au pedicatiVait(p), p # r passeQue, de R a W
uniguement lorsque la construction de son sous-arbre de diffusion estatempht termieé et que
tous ses descendants dans I'arbegfie Que = 1. D’apres le pedicatRequire(p), p ne peut donc
plus exécuter la egle QR dans le cycle dé’/ R courant. De la raine margre, gece au pedicat
Answer(p), r passeQue, de R a A uniguement lorsque la construction de I'arbre de diffusion est
compktement termieé et que tous les autres processewnrsfient Que = . Donc, d’'apes le
prédicatRequire(r), r ne peut plus exCuter la egleQ R dans le cycle dé’/ R courant.

Or, pourp # r, chaque egle QA est excuge apes I'exécution d’'une egle QW qui suit elle-
méme I'exécution d’'une egle QR. Similairementy exécute uneegle QA pour chaqueegle QR.
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Algorithm 6.3.15 Algorithme Reset(B) pourp = r
Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin”
Constantes :Par, =L ; L, =0;

Variables : PIF, € {B,F,PC,C}; Que, € {Q,R,A};

Macro :
Child, = {q€ Neigp::(PIF,;# C)N(Parg=p)A(Lg=L,+1)
N[(PIF, # PIF,)= (PIF, € {B,PC} AN PIF, = F)]};
Prédicats ¢enéraux :

CFree(p) = (Yq € Neig, :: PIF, # C)
Leaf(p) = [Vq € Neig, :: (PIF, # C) = (Pary # p)]
BLeaf(p) = (PIF, = B)AN|[Vq € Neig, :: (Pary =p) = (PIF, = F)]
AnswerOk(p) = (Quep, = A) A[Vq € Neig, :: (PIF, # C) = (Quey, = A)]
Gardes :
Broadcast(p) = (PIF,=C)A Leaf(p)
Feedback(p) = BLeaf(p) N CFree(p) A AnswerOk(p)
PreClean(p) = (PIF,=F)A[VYq € Neig,:: (Pary =p)= (PIF, € {F,C})]
Cleaning(p) = (PIF,= PC)A Leaf(p)
Require(p) = (PIF, € {B,F})AN[(PIF, = B)= CFree(p)] A
[(Quep, = Q) A (Vg € Neigy :: (PIF, # C) = (Queq € {Q.R}))]
V [(Quep,=A) A (3q € Neig, :: (PIF,#C) A ((Que,=Q) V (¢geChild, N Que,=R)))]]
Answer(p) = (PIF,e{B,F}) N[(PIF,=B)=CFree(p)] N (Quep=R) N (VgeChild,::Que,c{W ,A})
A [Vq € Neig, :: (PIF,; # C) = (Queq, # Q)]
Regles :
Phase de PIR :
Bst 1 (B.Request,=Wait)\B.End(p)A\Broadcast(p) — PIF,:=B;Quey,:=Q; [*Démarrage */
B.Request, := In;
Fck ' Feedback(p) —  PIF, :=F; B.Inity;
PC :: PreClean(p) — PIF,:=PC;
C . Cleaning(p) — PIF,:=C,
T . (B.Request, = In) A B.End(p) AN (PIF,=C) — B.Request,:=Out; [* Terminaison */
Phase de Question :
QR 1 Require(p) —  Que, = R;
QA : Answer(p) - Quep = A;

Donc, chaque processeureexite une fois et une seule chacune deagies de la phase de question
pour chaque cycle d2I R initie a partir d’'une configurationwVp € V', PIF, = C. D'ou, apes le
premier cycle dé”I R initie, les autres cycles comportén{n) actions de la phase de question et le
théoreme est erifié. O

6.3 Transformateur

Nous allons maintenant expliquer comment construire notre transform&Bi3 en utilisant
le protocolePZR.

6.3.1 Le protocole

Pour construire notre transformatei$ 58, nous utilisons la technique de composition suivante.
SoientP; et P, deux protocoles. La composition dk et P, note P, @ Py, est le protocoleerifiant
les conditions suivantes :

1. P, ®¢ P, contient toutes les variables egles deP; et P.

2. (G est un pedicat afini sur les variables dg;.
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Algorithm 6.3.16 Algorithme Reset(B) pourp # r

Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’

Variables : PIF, € {B,F,PC,C,EB,EF'}; Par, € Neig,; L, € N; Que, € {Q,RW,A};
Macros :

Child, = {q€ Neigp:: (PIF; # C)AN(Parg=p) A (Lg =L, +1)
N(PIF, # PIF,) = (PIF, € {B,PC} A PIF, = F)\V (PIF, = EB))]};
Pre_Potential, = {q€ Neig,:: PIF, =B},
Potential, = {q € Neig, :: V¢’ € Pre_Potential,, Ly < Ly };
Prédicats genéraux :
CFree(p) = (Vg € Neig, :: PIF, # C)
Leaf(p) = [Vq € Neig, :: (PIF; # C) = (Parq # p)]
BLeaf(p) = (PIF, = B)N[Vq € Neigp, :: (Pary =p) = (PIF, = F)]
AnswerOk(p) = (Quep, = A) A[Vq € Neig, :: (PIF, # C) = (Quey = A)]
GoodPIF(p) = (PIF,=C)V [(PIFpay, #PIF,) = (PIFpa,=EB)V(PIF,=FAPIFp,, €{B,PC}))]
GoodL(p) = (PIF, #C)=(Lp= Lpar, +1)
AbRoot(p) = —GoodPIF(p)V —-GoodL(p)
Gardes :
EFAbRoot(p) = (PIF,=EF)A AbRoot(p) A [VgeNeig, :: (Parq=p A Ly>L,) = (PIF,c{EF,C})]
EBroadcast(p) = (PIF, € {B,F,PC})A[~AbRoot(p) = (PIFpa,, = EB)]
EFeedback(p) = (PIF,=EB)A[Vqe€ Neigp::(Parq=pALy>L,) = (PIF, € {EF,C})]
Broadcast(p) = (PIF, = O) A (Potential, # 0) A Leaf(p)
Feedback(p) = BLeaf(p) N CFree(p) N AnswerOk(p)
PreClean(p) = (PIF, = F)N(PIFp4,, = PO) N [VYq € Neigy, :: (Pary = p) = (PI1F, € {F,C})]
Cleaning(p) = (PIF,=PC)A Leaf(p)
Require(p) = (PIF, € {B,F})AN[(PIF, = B)= CFree(p)]
AI(Que, = Q) A (Vg € Neig, :: (PIF, # C) = (Que, € {Q.R)]
V [(Quep,e{W,A}) A (3qeNeig, :: (PIF;#C) A (Que=Q)V(qeChild,ANQue,=R)))]]
Wait(p) = (PIF, € {B,F'}) N[(PIF, = B) = CFree(p)] A (Que, = R) A (Quepar, = R)
A (Vg € Child,, :: Queq € {W,A}) A (Vg € Neig, :: (PIF; # C) = (Queq # Q))
Answer(p) = (PIF, € {B,F}) N[(PIF, = B) = CFree(p)] A (Que, = W) A (Quepar, = A)
A (Vg € Child,, :: Queq € {W,A}) A (Vg € Neig, :: (PIF; # C) = (Queq # Q))
Regles :
Phase de Correction :
EC : EFAbRoot(p) — PIF,:=C,;
EB : EBroadcast(p) — PIF,:=EB,;
EF : EFeedback(p) — PIF,:=FEF,;
Phase de PIR :
Bst 1 Broadcast(p) —  PIF, := B; Par, := ming (Potentialy) ; Ly:=Lpar,+1; Quey:=Q;
F i Feedback(p) — PIF,:=F,; B.Init,;
PC ' PreClean(p) — PIF,:=PC,;
C o Cleaning(p) — PIF,:=C,
Phase de Question :
QR ' Require(p) —  Quep:=R;
QW = Wait(p) —  Quep,:=W;
QA ' Answer(p) - Quep:=A;
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3. ChaqueegleL; :: H; — S, de P, estremplaeé dans le protocolB, @ P, parL; :: GAH; —
Si-

En suivant cesagles de compositioi§SBB(B) = B ® ok Reset(B) ot Ok(p) = (PIF, = C).
Reset(B) (cf. Algorithmes 6.3.15 et 6.3.16) est une versiegefement modiée du protocol®ZR.
Reset(B) est utili$ pour Einitialiser les variables du protocoleavant toute eg€ution del3. Nous
avons ainsi remplacla variableRequest, parB.Request, dans le code d&eset(B) pour signifier
queReset(B) prend en compte les regt€s poui5 a la place dés. Puis, nous avons modifi‘action
de dmarrage d&SBB(B) (la régle Bst der dansReset(3)) pour que I'action de eémarrage soit
activable seulement &. End(r) est \érifiée (afin d’'emptCher I'abandon d’un calcul peddemment
initie de la iche7 ASK). Ensuite, nous avons modifia regle F'ck pour que les variables desoient
réinitialisées en utilisanB3.Init, durant la phase de retour. Finalement, nous utilisons deipat
Ok(p) dans la composition pour que chaque procesgetioppe son ecution locale deé8 & partir
du moment a’il recoit le message d’abandon (lagle Bst) et jusqua la terminaison locale em
du cycle de einitialisation (jusqua’ ce queS, := C). En effet, nous savonse@ quep satisfait
continimentPI F, # C durant sa participatioa Une ginitialisation globale du sysime (cf. section
précddente). Donc, tant que participea une ginitialisation,Ok(p) est faux et aucuneegle deB
dansSSBB(B) n'est activable emp.

6.3.2 Preuve de la stabilisation instantage

Nous allons maintenant montrer que le protocole compdaRBB(5) (ou B est un protocole
vérifiant SSBB-Friendly(T ASK,D)) est instanta@ment stabilisant pour les sgifications de la
tache7 ASK (la tache Esolue pard dans un environnement sans faute) sousamatiD. Contrai-
rement aux protocoles @eedents, nous allons explicitement faieférencea’la variableRequest,
dans les preuves suivantes.

Tout d’abord, commes est uniquemengcrit pour esoudre ladache spcifique7 ASK en fournis-
sant le pedicatB.End(r) et les macro$3.Init, indépendamment des variables Heset(53), nous
pouvons poser I'hypotfse suivante :

Hypothese 6.3.15 n’écrit pas dans les variables deeset(B).

Nous allons maintenant prouver q8& BB (5) est unecompositionequitabledes protocoles3 et
Reset(B) (Définition 5.7.2, page 100).

Théoreme 6.3.1SSBB(B) est unecompositiorequitabledes protocoles et Reset(B).

Preuve. Supposons, par contradiction, qu’il existe au moins urexetione de SSBB(B) qui ne
soit paséquitable Dans ce cas, d’'aps la dfinition 5.7.2 (page 100}, est infinie et deux cas sont
possibles :

1. Il existe un suffixe infink’ de e ou des egles deB3 sont activables mais seules degles de
Reset(B) sont exécuges. Alors, desegles deReset(B) sont excuges infiniment souvent
dans¢’. Or, d’apes la propet 6.2.1 (point 1), chaque cycle de calculi@eset(3) est exscug
en un nombre fini de mouvements. Dotit;set(B) exécute des cycles de calcul infiniment
souvent dang’. D’apres I'hypotlese 6.3.1, les variables d&eset(B) se comportent dans
comme le protocol®ZR qui est instantagment stabilisant d’aps le tleoreme 6.2.1. Donc,
durant le premier cycle complet de calcul dahskeset(3) exécute, en particulier, une phase
de retour commte. Or, quand exécute sa phase de retouedte F'ck), r réinitialise ses va-
riables deB en utilisantB.1nit,. Aprés cette einitialisation locale 3. End(r) devient faux et,
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comme les variables d&ne sont plus jamais mod#&s (par hypotse, aucunesgle del3 n'est

exécu€e dang’), B.End(r) est faux pour toujours. Cela implique que I'action dardirrage
de Reset(B), i.e., laregle Bst der, devient inactivable pour toujours. DipReset(B) ne peut
pas excuter des cycles de calcul infiniment souvent dansontradiction.

2. Il existe un suffixe infini’ de e ou des egles deReset(3) sont activables mais seules des
regles deB sont exécuges. En particulier, cela signifie que degles de3 sont excuges
infiniment souvent dans.

En fonction desegles deReset(B) activables dansg’, nous€tudions maintenant les cas sui-

vants :

— Supposons que lagle Bst der est activable dans une configuratigntelle quey; € ¢'.
Alors, (B.Request, = Wait) A B.End(r) A Broadcast(r) est \érifie dansy;. Comme
B.Request, = Wait jusqua ce quer execute saegle Bst, B.Request, est contimiment
égalea W ait a partir dey,;. Ensuite, comme aucunegle deReset(B) n'est exdcuge dans
¢’ et B n’ecrit pas dans les variables feset(B) (hypothese 6.3.1)Broadcast(r) est aussi
contindment \erifieea partir dey,;. D’ou, la valeur de la garde de lagle Bst dépend main-
tenant deB. End(r) uniqguement. Or, commB. End(r) est \Erifiée dansy; et queB3. End(r)
eststablepourD, d’apres la cfinition 6.1.1, la egle Bst est exécuge en un temps fini en
dépit deD (le démon), contradiction.

— Supposons que lagleT der est activable dans une configurationtelle quey; € €.
Par un raisonnement similaieecelui utili$€ dans le cas prédent, nous obtenons aussi une
contradiction.

— Supposons que desgles deReset(B) differentes deseglesBst et der sont activables
dans une configuration; telle quey; € ¢'. De telles egles @pendent de variables internes
de Reset(B) uniquement. Donc, comm& n’ecrit pas dans les variables &eset(5) (hy-
pothese 6.3.1), ceggles sont contimhent activables et, par contradicti@h~= DU F : seul
un démon iréquitable peut emgrher uneegle contimiment activable adfre exccuge. Or, la
congquence 6.1.1 (point 3) implique que le &BE atteint en un temps fini une configura-
tion -y, ou seules lesagles deReset(B) sont activables danSSBB(B) (n.b. B.End(r) est
stablepour un &mon distribe’inéquitable). D’al, au moins uneagle activable d&eset(B)
est excuge dansy; — v;.1, contradiction.

Ainsi, SSBB(B) est bien une compositicequitable des protocoldset Reset(B). O

Le lemme suivant montre ga’partir de toute configuratiorude syséme est en attente d’'un calcul
de la icheT ASK (B.Request, = Wait), SSBB(B) est initié en un temps fini.

Lemme 6.3.1 A partir de toute configuration B. Request, = Wait, SSBB(13) est initié en un
temps fini.

Preuve. Supposons, par contradiction, gupartir de toute configuratioruds. Request,, = Wait,

r n’exécute jamais laagle Bst (i.e., I'action de &marrage d&sSBB(B)). Tout d’abord, la egle
Bst der est la seuleggle qui peut modifieB. Request, quandB. Request, = W ait (cf. algorithme
6.3.15 et la dfinition 6.1.3, point 2). Dona;, vérifie B. Request,, = Wait pour toujours. Ensuite,
d’apres le tleoreme 6.3.1 et I'hypothse 6.3.15 ne perturbe pas le comportement Beset(15).
Donc, d’apes la propete 6.2.1 (point 2), enapit du dmonD, le syseme atteint en un nombre fini
de pas une configuration@ucune egle deReset(B) n’est activable et vérifie Broadcast(r) pour
toujours.A partir de cette configuration, la valeur de la garde dedpeBst der dépend uniquement
deB.End(r). Or, en &pit deD, r finit par verifier B. End(r) carB. End(r) satisfaitBreakingIn(D)
(cf. définition 6.1.2) et, comm®.End(r) est stable poub, r finit par eXécuter la egle Bst en Epit
du dmonD d’'apres la dfinition 6.1.1, contradiction. O
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Le lemme suivant montre que sudauhe demande de calcul de éxhe7 ASKC par une application
(formellement, @S que le prdicat Application Request(r) de la €gle externe R est \érifié), le
syseéme prend cette demande en compte en un temps finieueats. Request, := W ait.

Lemme 6.3.2A partir d’une configuration @ un calcul deSSBB(15) est demané,r exeécute la egle
IR en un temps fini.

Preuve. Supposons, par contradiction, gupartir d'une configuration; un calcul deSSBB(B)
soit demandar mais que n’exécute jamais laagle/ R (i.e., la regle externe contenant I'affectation
B.Request, := W ait).

— Supposons$. Request, = Out dansy;. Dans une telle configuration, lagle/ R der est acti-
vable (n.b. la garde deR est la suivante Application Request(r) A (Request, = Out)). De
plus, aucuneagle deSSBB(B) ne peut modifiel3. Request,. jusqua ce que affecteiWait &
B.Request, parI R. Donc, la egle] R der est continiment activable et c{DSF,DW F'},
alors I R est exécuge en un temps fini, contradiction. @ippar contradictionp = DUF.
Commel R n’est jamais egCu€e,B. Request, resteegalea Out pour toujours. En particulier,
cela signifie que laagle Bst der n’est plus jamais activable partir dey;. Comme, d’apes le
théoeme 5.4.4 et 'hypotbse 6.3.113 ne perturbe pas le comportement du protoc¢tlect (),
la proprété 6.2.1 (point 2) implique qu’enapit du dmonD, le syseme finit par atteindre une
configuratiory; a partir de laquelle aucunegle deReset(B) n'est plus jamais activable (n.b.
r n'exécute plus jamais leegle Bst). A partir v;, seules lesagles deB3 sont excu€es. Or,
dans ce cas, le systie converge en temps fini de a une configuration;, ou la regle /R
est la seuleegle activable du sysine d’apes la conequence 6.1.1 (point 3). DIp TR est
exécute dansy, — 7.1, contradiction.

— Supposons quB.Request, = In dansy;. A partir de~,, B. Request,. resteegala In jusqua
ce quer exécute la egleT (cf. algorithmes 5.4.3, 5.4.4 eefinition 6.1.3 point 2). Supposons
alors que finit par exécuter la egleT. Par la egleT’, B.Request, := Out et, d'apes le cas
précédent,r finit par exécuter la egle I R, contradiction. Supposons donc, par contradiction,
quer n'exécute jamais laagleT. B.Request, reste donegalea In pour toujours. En par-
ticulier, cela signifie que laegle Bst der n’est plus jamais activable partir devy;. Comme,
d’apres le tlieoreme 5.4.4 et I'hypotbse 6.3.13 ne perturbe pas le comportement du protocole
Reset(B), la proprété 6.2.1 (point 2) implique qu’enapit du &monD, le syseme finit par
atteindre une configuratiop; a partir de laquelle aucunegle deReset(B) n'est plus jamais
activable et vérifie Broadcast(r) pour toujours (n.bx n’exécute plus jamais laegle Bst). A
partir de;, B.Request, = In A PIF, = C pour toujours Broadcast(r) = (PIF, = C))
et la valeur de la garde de lagleT der dépend maintenant uniquementB8dnd(p). Or, en
dépit de la nature d®, r finit par \érifier B. End(p) car B.End(p) vérifie BreakingIn(D)
(cf. définition 6.1.2) et, comm#&. End(p) eststablepourD, r finit par exécuter?’ en dEpit de
D d’apres la d@finition 6.1.1, contradiction.

— Supposons quB. Request, = Wait dansy;. Alors, d’apes le lemme 6.3.1, nous savons que
r finit par exécuter la egle Bst. Par la egle Bst, B. Request, := In et nous retrouvons le cas
précédent, contradiction.

O

D’apres les lemmes 6.3.1 et 6.3.2, noesidisons le thbreme suivant. Ce #oreme signifie que suite
a une demande de calcul de d&lie7 ASK, SSBB(B) est initié en un temps fini.

Théoréme 6.3.2A partir d’une configuration @ un calcul deSSBB(B) est demané, le calcul
demane est inité en un temps fini.
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Le théoeme suivant montre que chaque calcul dath&€7 ASK initie parr est ex¥cug conforne-
menta ses secifications.

Théoréme 6.3.3A partir d’'une configuration @ r initie un calcul deSSBB(B), la tacheT ASK est
execuée conforrementa ses spcifications.

Preuve. SSBB(B) démarre par une ecution deReset(3). Ce protocole est inéipar la egle Bst
der. Par la egle Bst, r exécute, en particulierP/F, := B. Reset(B) termine ensuite quand
affecteC' a PIF, via sa egleC. Donc, durant tout le calcul dBeset (1), r vérifie sans discontinuer
PIF, # C,i.e.,~Ok(r), etr ne peut egcuter aucuneagle de3. En particuliery ne peut pas initier
B avant queReset(B) termine (err).

D’apres le tiEoeme 5.4.4 et 'hypothse 6.3.13 ne perturbe pas le comportement®eset(B).
Or, d’'apes la propeete 6.2.1 (Point 1), aj@s quer ait initie une diffusion (egle Bst), le syseme
atteint en un temps fini une configuration ou chaque processeur du sste est dans la phase
de retour assoega la diffusion initée parr. Donc, comme les variables d& sont €initialisées
localement erp quandp exécutePIF), := F' et quaucuneegle de3 n'est exécute parp tant que
PIF, # C ((PIF, # C) = —-Ok(p)), la configurationy; restreinte aux variables d& correspond
a la configuration grérée par3.1nit (i.e., la configuration initiale normale dd). De plus, il faut
noter quel3. End(r) devient faux @S quer exécute saegle F'ck (& cause d&.Init,). Le fait que le
sysEme atteigne la configuration induit deux autres comrsjuences :

1. A partir dev;, aucun processeur n'egite uneegle del3 avant que initie 5.
2. A partir de~;, le syseme ne contient plus aucun comportement anormal relatif au protocole
Reset(B).

D'ou, quandReset(B) termine enr par la €gleC (i.e, PIF, := (), le syseme est dans une
configurationy; ou Vp € V, PIF, = C (une configuration initiale normale dBeset(5)), les
variables de3 décrivent la configuration eyerée parB.Init, et B.End(r) = faux. A partir de
7j, aucune autreeinitialisation {.e., le protocoleReset(3)) ne sera de nouveau irgg avant que
B.End(r) soit a nouveau &fifié (cf. la garde de laegle Bst), i.e,, avant la @cision assoeié a
I'exécution deB quer va initier. Donc a partir dey; et jusqué ce queB.End(r),Vp € V, PIF, =C
et seul le protocolé fonctionne. D’'al, d’apees le point 3 de laefinition 6.1.3,a partir dey;, B
exécute laéche spcifique7 ASK et, quand décide en egtutant laegleT (17 sera eecu€e quand
PIF, = C A B.End(r)), latacheT ASK aura€te exécute conforneimenta ses secifications. [

Nous dduisons le ttbreme suivant d’a@s la remarque 3.2.1 et leethémes 6.3.2 et 6.3.3 :

Théoreme 6.3.4SSB5(B) estinstantaBment stabilisant pour les 8pifications de ladche7 ASK
sous le @monD.

6.3.3 Complexie

Complexité en espace. Soit M (B) I'occupation neémoire du protocolés. Dans les algorithmes
6.2.13 et 6.2.14, les valeurs de la variablee sont pas bog€s. Cependant, nous pouvons remarquer
que le protocolgreset(B) reste valide si nous bornotdsparn. Donc, chaque processeur a besoin
delogn bits pour stocker sa variable et en tenant compte des autres variabledlaées dans les
algorithmes 6.2.13 et 6.2.14 ainsi que de la comptegit’espace dB, nous pouvons etluire le
théoreme suivant :

Théoréme 6.3.5L'occupation némoire deSSBB(B) est enO(log(n) + M (B)) bits par processeur.
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Complexité en temps. Lacomplexi€ entemps d8SBB(B) dépenda’la fois deReset(B) et dess.
Evidemment, le protocolBeset () a la méme complexi'que le protocol®ZR. Ensuite, comme le
protocoleB peutétre n'importe quel protocoleevifiant S.S B B-Friendly(T ASK,D), il faut noter
que la complex#'globale de&SSBB(B) varie en fonction de l'instance d&que nous utilisons.

Nousévaluons tout d’abord la complegign temps d&SBB(B) en terme de ronded\ cet effet,
nous introduisons les notations suivantes sur la complexittondes dB : soit R, (B) le nombre de
rondes de5 nécessairesa partir de n'importe quelle configuration (88, pour queB.End(r) soit
continiment activable (n.b. ce nombre ne peut ptis bore si 53 ne fonctionne qu’avec uneaon
fortementequitable), soif?,(5) le nombre de rondes doBita besoin pour exCuter laéche7 ASK
a partir de la configurationageérée par3. Init.

Le théoreme suivant nous donne leldi en nombre de rondes du protocSI8BB(5).

Théoréme 6.3.6A partir de toute configurationio un calcul deSSBB(5) est demand, le calcul
deman@ est inite enO(n + R;(B) + R»(B)) rondes.

Preuve. Comme nous I'avons vu dans la preuve dedieime 5.6.2 (page 98), la gestion explicite des
requetes provoque, dans le pire des cas,d@xion d’un cycle de calcul complet non demeamdant
gue le systme puisse initier un cycle de calcul deman@ée cycle de calcul non demandomporte
une Einitialisation compdte excu€e parReset (). Cette Einitialisation caite O(n) rondes d’'apes
la proprété 6.2.1 (point 3) auxquels il faut ajouter un surtdéO(R;(B) + Ry (B)) rondes, en effet :

— Une fois que le syste a atteint une configuratiom deset(3) est peta dmarrer, il faut
au plusR;(B) rondes pour qués. End(r) devienne continfent activable et ainsietbloquer
I'action de dEmarrage dézeset(B).

— Apres queReset(B) ait réinitialise les variables d&, il faut que3 exécute la#ithe7 ASK a
partir de la configurationeyerée pai3.Init (Ry(1B) rondes) pour quB. End(r) soitd nouveau
satisfait et que le syste puiss@ houveau dmarrer.

D’ou, un cycle de calcul complet non demandé SSB5(B) est excu€ enO(R,(B) + R2(B))
rondes et le tabreme est efifié. O

Le pire des cas duedai correspond au temps de calcul entredendirage d’'un calcul non demand”
et le Emarrage “eel” du calcul demaral Entre ces deuxeamharrages, un calcul complet mais non
deman@’est eecut. Donc le @lai et le temps d’exCution d’un calcul d&SBB(B) sont du negme
ordre et nous avons trivialement le corollaire suivant :

Corollaire 6.3.1 A partir de n’importe quelle configuration, un calcul dem&n¢et complet) de
SSBB(B) est eecue enO(n + R, (B) + R2(B)) rondes.

Nousévaluons maintenant la complexi¢h nombre de mouvements8&55(B). A cet effet, nous
introduisons les notations suivantes : s®it3) le nombre maximal deegles queB exécute avant
d’atteindre une configuration terminale (relative aux variableS)deoit.S,(53) le nombre de mouve-
ments donf3 a besoin pour exCuter lasithe7 ASK a partir de la configurationegerée pari3.1nit.

Théoréme 6.3.7A partir de toute configurationio un calcul deSSBB(5) est demand, le calcul
demane est inite enO(A x n? x S;(B)) mouvements.

Preuve. Dans la preuve du #oeme 6.3.6, nous avons vu que, dans le pire des cas, un cycle de
calcul demanddeSSBB(B) estinitié apes un cycle de calcul non deman@omplet) d&SSBB(5).
D’apres la prop®t 6.2.1 (point 3), nous savons que ce cycle non demandtient I'exécution de

O(A x n?) régles deReset(B) (i.e., la complexié”en nombre de mouvements du protocBIER).
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Ensuite, au plus;(B) regles deBB sont excuges entre chaquegle deReset(B). D'ou, le dlai
pour dmarrer un calcul demaadleSSB5(B) est bore par le produit de ces deux complestét
le théoreme est efifié. O

Suivant le ngéme argument que pour la complexgh terme de rondes, nous avons le corollaire
Suivant :

Corollaire 6.3.2 A partir de n'importe quelle configuration, un calcul dem&n(et complet) de
SSBB(B) est eecut enO(A x n?® x S;(B)) mouvements.

D’aprées le corollaire pgGdent, nous savons que tout calcul deneaahel 1a Hiche7 ASK est exécug
en un nombre fini de mouvements et que ce nombre est enpftA x n® x S;(B). Nous allons
maintenant montrer que cette borneetigire ne peugtre atteinte que lors de la presme exécution
demanee, les autres ecutions de laaChe7 ASK étant significativement meilleures.

Théoréeme 6.3.8Apres queSSBB(B) est excuk le premier calcul demard les autres calculs
demané@ sont ekcues enO(S»(B) + n) mouvements.

Preuve. Durant I'exécution du premier calcul demamdé syseme effectuea partir d’'une configu-
ration quelconque, uneinitialisation globales des variables Bepuis une egcution de53. Durant

la réinitialisation des variables d&, des egles de3 peuventetre excugesa cause de la configu-
ration initiale quelconque. Suitela @initialisation,3 s’exécutea partir d'une de ses configurations
initiales normalesA partir d’une telle configuration3. End(r) sera \erifié lorsque les variables de
B auront atteintes une configuration terminale. Donc,d@xion du prochain calcul demasndom-
menceraa partir d’'une configuration terminale d& La réinitialisation et I'exécution deBB seront
alors effectees squentiellementr(ne pouvant initiet3 avant la terminaison de I&iritialisation).
La réinitialisation caiteraO(n) mouvements d’a@s le tlEoeme 6.2.2 et I'e@Cution deB coltera
Ss(B) mouvements. O

Le théoreme pecedent montre que suitel’'exécution du premier calcul demasde temps d’e-
cution en nombre de mouvements des autres calculs desa®ia du mme ordre que le temps
d’exécution deB lorsqu’il démarre dans une configuration initiale normale. En effqtartir d’'une
configuration initiale normale, le temps dendtion deB est ert2(n) mouvements. Cette observation
n’est en revanche pas valable pour la compéegit'nombre de rondes. Cependant, bien que la com-
plexité en nombre de rondes dset(B) soit dans le pire des cas él{n) rondes, en moyenne, elle
passea’ ©(D) rondes o' D est le dianetre du eseau (en moyenne, I'arbre contruit par la diffusion
d’'un PIR est presque un arbre couvrant en largeur)a@artir d’'une configuration initiale normale,

le temps d’ercution dei3 est enf2(D) rondes. D'ar'le théoreme suivant :

Théoreme 6.3.9En moyenne, le temps d&pution en nombre de rondes d’un calcul88B5(5)
est du né@me ordre que le temps d&sution de3 lorsqu’il démarre dans une configuration initiale
normale.

6.4 Applications

Dans cette section, nousgsentons deux protocoles. Ces deux protocoles ne sont ni auto-stabili-
sants ni instantarhent stabilisants. Cependant, nous allons monter q&ri§ierla proprété SSBB-
Friendly (définition 6.1.3, page 121). Donc, en composant ces protocoles avec notre transformateur
(SSBB), nous obtenons des protocoles instaataant stabilisants. Ces deux protocoles permettent
de construire des protocoles de service instartarit stabilisants pour le parcours en profondeur et
le calcul d’arbre couvrant en largeur.
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Algorithm 6.4.17 Algorithme D FS0 pourp = r

Entr ée-sortie : Request, € {Wait,In,Out} initialisé a Out ;
Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’
Constante : Par, =1,

Variable : S, € Neig, U {C,D} initialiséaC;

Macro :
Next, = (¢=ming {¢ € Neig,:: Sy = C}) siq existg D sinon;
Prédicats :
Leaf(p) = (VYq € Neig, :: (Parg =p) = (S, = ())
Forward(p) = (S5,=0)
Backward(p) = (3q € Neigp 2 Sp =qANSy=D)
Clean(p) = (Sp=D)A Leaf(p)
Regles :
F = Forward(p) A (Request, = Wait) — S, := Next,; Request, := In;
B :  Backward(p) — Sy = Nextp;
C = Clean(p) —  Sp:=C; Request, := Out;

Algorithm 6.4.18 Algorithme D FS0 pourp # r
Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin”
Variables : S, € Neig, U {C,D} initialiseaC'; Par, € Neig, (non initialisg) ;

Macros :

Pred, = {q¢& Neigp,::S;=p};

Next, = (¢=ming {¢ € Neig,:: Sy = C}) siqexistg D sinon;
Prédicats :

Leaf(p) = (Vq € Neigy : (Parq =p) = (Sq = C))

Forward(p) = (|Pred,| =1) A (S, =C)

Backward(p) = (3q € Neigp:: Sp =qASy=D)

Clean(p) = (Sp=D)A Leaf(p) A (Yq € Neig, :: S € {C,D})
Regles :

F ' Forward(p) — » = Next,; Par, :=(q € Predy);

B : Backward(p) — Sp:= Next,;

C = Clean(p) — pi=C,;

6.4.1 Parcours en profondeur

Dans cette sous-section, nous prouvons que le protdegle3 préseng” dans les algorithmes
6.4.19 et 6.4.20 erifie la proprét® SSBB-Friendly(DFST,DUF) ou DFST (i.e., depth-first
search traversglcorrespond au parcours en profondeur. Ainsi, nous pourrons conclure que le proto-
cole SSBB(DFS3) est un protocole de parcours en profondeur instamtemt stabilisant sous un
démon distribe”inéquitable. Le code d®FS3 est tes proche du code du protocole noretalit
aux panne®FS0 présen¢’ dans la section 5.3 (page 4A)titre de comparaison, nous rappelons le
code deDFSO0 dans les algorithmes 6.4.17 et 6.4.18.

Tout d’abord, nous montrons qu’il existe une configuratopartir de laquell@©FS3 exécute
un parcours en profondeur dans é&seau. Consgtons la configurationy, ouVp € V, S, = C.

Un exemple d'ercution deD.FS3 a partir de la configuration, est monte dans la figure 6.4.2
partir de,, DFS3 reprend les principes de la phase de visite du protocole neratdlaux pannes
DFSO0. En fait, le protocoleD FS3 est plus simple que le protocd2F S0 : il ne comporte ni phase
de nettoyage ni pointeuigpe. En effet, la phase de nettoyage et le pointeue jui est uniquement
utilisé dansD F S0 pour aliser le nettoyage partir des feuilles, sont inutiles ici car kimitialisation
des variables d®FS3 esta la charge du protocolBeset (a cet effet, nous avonsetini la macro
Init, pour chaque processep): Cependant, si I'on souhaite utilis8SBB(DFS3) pour construire
un arbre couvrant en profondeur dasgau, un pointeurgpé peutefre affect” par chaque processeur
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Algorithm 6.4.19 Algorithme DFS3 pourp = r

Entr ée-sortie : Request, € {Wait,In,Out};

Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’
Variable : S, € Neig, U{C,D};

Macros :
Init, = S,:=C;
Pred, = {q€ Neigp::S;=n};
Next, = (q=ming {¢' € Neig,:: S, = C}) siqexistg D sinon;
Prédicats :
End(p) = (S,=D)
Error(p) = (S, # D)AL(Pred,| #0) V (S, = C) A (3q € Neigy :: S, # C))
Forward(p) = (S, =0C)
Backward(p) = (3q € Neigp:: S, =qAS;= D)
Regles :
E : Error(p) — S,:=D;
F ' Forward(p) — Sp:= Nextp;
B : Backward(p) — Sp:= Nextp;

Algorithm 6.4.20 Algorithme DFS3 pourp # r
Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin”

Variable : S, € Neig, U{C,D};

Macros :

Init, = 5,:=C;

Pred, = {q€ Neigp::S;=n};

Next, = (¢q=ming {¢ € Neig,:: S, = C}) siqexistg D sinon;
Prédicats :

Error(p) = (S, #D)

A[(|Pred,| > 1) V (Sp # C A |Predy| = 0) V ((Sp = C) A (3q € Neigy, :: Sy = D))]

Forward(p) = (|Predy|=1)A (S, =C)

Backward(p) = (3q € Neigp:: S, =qANS;=D)
Regles :

E : Error(p) — S,:=D;

F ' Forward(p) — Sp:=Nextp;

B : Backward(p) — Sp:= Nexty;

lors de la prenere €ception du jeton égle F) sans modifier la validé'du protocole.

Comme pouDF SO0, la circulation Ealige parDFS3 a partir dey,, termine err par I'affectation
S, := D. Aprés cette dereire affectation, plus aucun processeur n'est activableartir de,, et
jusqua ce que la circulation termine, exactement wege est egCu€ea chaque mouvement: or
B. Lorsqu’un processeuyrexécute I'une de cesgles :

- Soit il affecteD a S, et devient inactivable pour toujours.
- Soit il désigne un voisin tel que ¢ # r A S, = C) avecS, et n'exécute plus deggles jusqua
ce queS, = D.
Donc,a partir dey, et jusqua ce que le systme atteigne une configuration terminale; 1 regles

sont excuges pour dSigner des successeurs.eegles sont exCuges pour affecteb aux variables
S quel que soit le dmon que nous supposons. D'D”

Lemme 6.4.1A partir de,, DFS3 execute un parcours en profondeur en exacterent 1 mou-
vements (resp. rondes) quel que soit&srn.

D’apres le lemme 6.4.1, nous savons que le proto@afeS3 veérifie le point 2 de la dfinition
de SSBB-Friendly (définition 6.1.3, page 121) pour urehon distribe”inéquitable. Nous prou-
vons maintenant que le gaicatDFS3. End(r) (défini dans I'algorithme 6.4.19)erifie la propréte
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FIG. 6.4.2 — Exemple d’eeCution deDFS3 a partir dey,.

BreakingIn(DUF') (point 1 de la éfinition deSSBB-Friendly, page 121). Pour montrer que le
prédicatDF S3. End(r) vérifie BreakingIn(DUF), il faut prouver que quelle que soit la configu-
ration initiale (en particulier, quand la configuration initiale estet#éiite dey,), DFS3 converge
en un nombre fini de mouvements vers une configuration termina&fS3. End(r) est \érifié (cf.
congquence 6.1.1). Le comportementB& S3 a partir d'une configuration difffente dey,, est le
suivant : quand un processeudétecte localement que le sgsté n'est pas dans la configuration
atteignable depuis,, il affecte definitivementD a .S, par la egle E qui est la egle la plus prioritaire
de DFS3 (n.b. les priori€s suivent I'ordre d’apparition deggles dans le texte des algorithmes).
Deux exemples d’eecution deDFS3 a partir d'une configuration diéifente dey, sont montes
dans les figures 6.4.3 et 6.4.4. Ci-dessous, nous allons montrer goeada ' iegle £/, et méme si le
syseme &marre d’une configuration ddfente dey,,, le syseme atteint une configuration terminale
ol DFS3.End(r) est \érifie en un nombre fini de mouvements. Pour cela, nous allons utiliser le
schéma de preuve suivant :

(i) Nous prouvons que toute exition deDFS3 contient un nombre fini de mouvements.
(77) Puis, nous montrons qUeFS3. End(r) est \érifié dans toute configuration terminale.

Lemme 6.4.2 A partir de n'importe quelle configuration initiald) FS3 atteint une configuration
terminale en au plugsA + 1) x n mouvements.

Preuve. Dans le protocol® FS3, chaque fois qu’un processeuexecute uneegle soit il signe
un nouveau processeur avgcsoit il affecteD a.S,,.

— Sip affecteD a5, alorsp devient inactivable pour toujours. Dorwy € V, p exécuteS,, := D
au plus une fois durant I'ecution.

— p exécuteS, := q avecq € Neig, (via les €glesF ou B) seulement sb, = C'. Ensuitep
seraa nouveau activable pour choisir un autre successeuBVseulement quand, seraggal
aD. Or, lorsqueS, = D, ¢ est inactivable pour toujours, don§, # C pour toujours ey ne
peut plus jamaiefre dsigré comme successeur garAinsi, p peut successivemengesigner
chacun de ses voisins au plus une fais.(A regles) avant d’affecteb a .S, définitivement.
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FIG. 6.4.3 — Exemple d’eeCution deDFS3 a partir d’'une configuration déffente dey,,.

D’ou, chaque processeut)(exécute au plug\ + 1 regles durant une exution deD FS3 et le lemme
est \érifié. O

La notion dechemin de successeuwsfinie ci-dessous est utiég dans le lemme suivant.

Définition 6.4.1 [Chemin de Successeurs] Un chemifp, ..., p, est apped unchemin de succes-
seurssi et seulement §ii, 0 < ¢ < k, Sp, = Dit1-

Lemme 6.4.3 Dans toute configuration terminale d&F S3, r verifie DFS3.End(r).

Preuve. Supposons, par contradiction, qu’il existe une configuratioa DFS3.End(r) n'est pas
vérifié. Par contradictiors, # D dansy (cf. définition deDFS3. End(r) dans 'algorithme 6.4.19).
Par contradiction encor&p € V, p vérifie —~Error(p) (sinon la egle £/ de p est activable). En
particulier, cela signifie quePred,| = 0 etVp € V' \ {r}, (S, # D) = (|Pred,| < 1). Etudions
maintenant les deux cas suivants :

1. S, = C dansy. Commer vérifie =Error(r), nous savons quép € Neig,, S, = C. Dans ce
cas, la egle F' der est activable ef n’est pas une configuration terminale, contradiction.

2. S, = ptel quep € Neig, dansy. Nous savons quiPred,| = 0. De plus, tout processeur
p # r reliéar par un chemin de successeussifié (S, # D) = (|Pred,| = 1). Donc, nous
pouvons @duire qu’il existe un chemin de successeurs ayaatnme extemite initiale et dont
I'extremité finaleq # r vérifie S, € {C,D} :
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FIG. 6.4.4 — Deuxéme exemple d’eecution deDFS3 & partir d’'une configuration diéifente dey,,.

(a) Supposons que&, = C. Comme,|Pred,| = 1, la régle F' deq est activable et n'est pas
une configuration terminale, contradiction.

(b) Supposons qué, = D. Dans ce casjq’ € Neig, tel queS, = q. Or, ¢’ vérifie alors
Backward(q') (la garde de laggle B) et~ n’est pas une configuration terminale, contra-
diction.

Dans tous les cas, §i. # D, alorsy n’est pas une configuration terminale. D;aans toute confi-
guration terminale$, = D, i.e., r vérifie DFS3.End(r). O

D’apres les lemmes 6.4.2 et 6.4.3, legicatD F S3. End(r) vérifie les points 1 et 4 de laefinition

de la proprete BreakingIn(définition 6.1.2, page 119) sous uardon distribe’inéquitable. De plus,
nous savonseaja qua partir dey,, DFS3. End(r) est\érifié seulement quand le parcours est teamin’
(point 2 de la @finition deBreakinglr). Finalement, d’a@s les egles des algorithmes 6.4.19 et
6.4.20, nous pouvonseduire queDFS3.End(r) vérifie le point 3 de la dfinition deBreakingIn
D’ou, le lemme suivant :

Lemme 6.4.4 DFS3.End(r) verifie BreakingIn(DUF).

D’aprés les egles des algorithmes 6.4.19 et 6.4.20, nous pouveahsicE queD F S3 vérifie le point 3
de la éEfinition de la propett SS B B-Friendly (cf. définition 6.1.3, page 121). D’aps les lemmes
6.4.1et6.4.4,donc:

Lemme 6.4.5DFS3 verifie SSBB-Friendly(DFST,DUF).
D’apres le lemme 6.4.5 et le éoieme 6.3.4, nous avons :

Théoreme 6.4.1SSBB(DFS3) est un protocole instanté&ment stabilisant de parcours en profon-
deur sous un @mon distrib@ inéquitable.

Nous pouvons remarquer que le code du protoZuleS3 est tes similaire au code de la solution
non-toErante aux fautes classiquefS0) et est plus simple que le code des protocoles des sections
5.4 et 5.5DFS1etDFS2) ainsi que de n'importe quelle solution auto-stabilisante de kxdittire.
L'analyse de complexit'de SSBB(DFS3) fournie ci-dessous veexéler qu’en plus le protocole
SSBB(DFS3) resoud presque tous les incements des solutionsgedentes.
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Analyse de complexié de SSBB(DFS3). Le lemme ci-dessous permetdaluer la complexéen
nombre rondes du protocaeSBB(DFS3).

Lemme 6.4.6 A partir de n’'importe quelle configuration initiald) 7S3 atteint une configuration
terminale en au plugn — 1 rondes.

Preuve. D’aprés le lemme 5.5.18, nous savonsajpartir dey,,, le syseme atteint une configuration
terminale er2n — 1 rondes. Maintenant si la configuration initiale esteliéinte de,, les corrections
effectlées par lesaglesE se font en paradlle eta chaque correction, le processeur cang peut
plus jamaisetre visi€. Les corrections permettant ainsedonomiser des visites, le pire des cas pour
atteindre une configuration terminale correspond ergfaihé ercution commeprant dansy,, et le
lemme est efifié. O

Nous avons dja propog deux protocoles instantament stabilisants de parcours en profondeur sous
un démon distribe” ineéquitable pour deseseaux quelconques dans les sections 5.4 et 5.5. L'in-
conwenient de la premaire solutionj.e., le protocoleDFS1, est son occupation emoire O(n x
log n) bits par processeur. Dans la section 5.5, negslrvons cet incorariient en proposant le proto-
coleDFS2 qui lui utilise O(log n) bits par processeur. Ici, d'ags le code des algorithmes 6.4.19 et
6.4.20, nous pouvonseduire que I'occupation emoire de notre protocolPFS3 est enO(log A)
bits par processeur. Donc, d'&grle lemme 6.3.5, la solution instaneéameént stabilisante contruite
avec notre transformatewSBB(DFS3), est aussi efficace enamioire que le protocol®FS2,
I.e,, O(log n) bits par processeur.

La complexi€ en temps du protocolRF S1 présent’ dans la section 5.4 eserbonne. En effet,
en utilisant ce protocole, un parcours en profondeur complet deanestdéecu€ enO(n) rondes
et O(n?) mouvements (le élai étant du neine ordre). La complextén temps du protocolB FS2
est beaucoup moins bonne que la solution de la section 5.4 : un parcours en profondeur complet
demane’est egcut enO(n?) rondes etD(A x n*) mouvements (leelai est identique). Leadai du
protocoleSSBB(DFS3) estenD(n) rondes (d'apes le tiEoreme 6.3.6, les lemmes 6.4.1 et 6.4.6) et
O(A? x n*) mouvements (d’ajes le tiEoEme 6.3.7 et le lemme 6.4.2). Ensudeartir de n'importe
quelle configuration, un parcours en profondeur complet demastieecu€ parSSBB(DFS3)
en O(n) rondes (d’apes le corollaire 6.3.6, les lemmes 6.4.1 et 6.4.6D€h? x n') mouvements
(d’apres le corollaire 6.3.7 et le lemme 6.4.2). La compkexiti rondes d8SBB(DFS3) est donc
du méme ordre que celle du protocdieFS1. Cependant, il faut noter que la complexéh nombre
de mouvements dPFS1 reste meilleure (n.b. la complegitn nombre de mouvements Be-S2
est aussi meilleure que celle 8BB(DFS3)). En revanche, le ad'en nombre de mouvements de
SSBB(DFS3) apres le premier parcours devient demé ordre celuDFS1 : O(n) mouvements
(d'apres le tleoreme 6.3.8 et le lemme 6.4.1). Ceut@tant d'ailleurs asymptotiguement optimal.
Ainsi, SSBB(DFS3) est un compromis quasiedl entre les protocoleslistes DFS1) eta ques-
tions (DFS2).

6.4.2 Construction d’arbre couvrant en largeur

Dans un e€seau enracenquelconque, un protocole de construction d’arbre couvrant en largeur
calcule un arbre enra@nArbre(r) contenant tous les processeurs daedu et tel quelp € V,
la longueur du chemielémentaire de ar dansArbre(r) estégalea la distance entrg etr dans
le réseau’ (cf. chapitre A, page 159, pour legfitiitions). Dans la suite, nous noteroBg'STC
(i.e., Breath-First Spanning Tree Constructjda tache consistarg construire un arbre couvrant en
largeur du €seau enraceénr.

Plusieurs protocoles auto-stabilisants de construction d’arbre en largezté gmbposs dans la
literature : [AKY90, SS92, HC92, DIM93, Joh97]. Dans [AB98, DT01], les auteurs ont peapos”
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Algorithm 6.4.21 Algorithme BFS pourp =r

Entr ée-sortie : Request, € {Wait,In,Out};

Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’
Constantes :P, =1 ; Level, =0;

Variable : Status, € {C,R,F,D};

Macros :
Init, = Status, :=C,
Children, = {q€ Neig, :: Statusq # C A Py = p};
Prédicats :
End(p) = (Status, = D)
Error(p) = (Status, = C) A (3q € Neig, :: Statusy # C)
Finish(p) = (Vg € Children,, :: Statusq = D)
NewPhase(p) = (Status, = F) A\ [Vq € Neigy, :: (Statusy # C) A (¢ € Children, = Status, € {B,D})]
Start(p) = (Status, = C) A (Vq € Neigy, 2 Statusg = C)
ROK (p) = (Status, = R) A (Vq € Children,, :: Status, € {R,D})
Forward(p) = Start(p) vV ROk(p)
Regles :
Err . Error(p) —  Status, =D,
New : NewPhase(p) N ~Finish(p) — Statusp:=R;
Fwd :  Forward(p) —  Statusy, = F;
D = NewPhase(p) A Finish(p) —  Status, = D;

scléma d’algorithme géral permettant, entre autres, d’irapienter un protocole auto-stabilisant
de construction d’arbre en largeur. Les protocoles preposins [SS92, AB98, Joh97, DT01] fonc-
tionnent avec unetnon distribe’inéquitable. Cependant, excepdoh97], tous ces articlesgeéntent

des protocoles silencieux (cf. page 21). L'inceniént de telles solutions est qu'aucun processeur
n'est capable deatécter la terminaison du protocole sans utiliser deanisme externe (par exemple,
utiliser un protocole deetéection de terminaison). Le protocole propadsns [Joh97] est un protocole

a vague auto-stabilisant. Dans ce protocole, chaque vague taar@macine. Cependant, comme ce
protocole n’est pas instantament stabilisant, la racine ne peut patedter quand le systie \erifie

ses spcifications. Donc, lorsqu’une vague termimda racine, la racine ne peut pastecter si un
arbre couvrant en largeur daséau & effectivement calceldurant la vague ou pas. Finalement, il
faut noter que le “transformateur” propodans [CDPV03] permet de construire un protoeolague
instantaement stabilisant de construction d’arbre en largepartir d’un protocole@ vague construit
pour un environnement sans fautes (par exemple [AG85]). Un avantage important d’une telle solu-
tion est que la racine est capable ddatter lorsqu’un arbre couvrant en largeur est disponible dans
le réseau : ds la terminaison de la preere vague inige. Cependant, avec ce transformateur, les
solutions obtenues ne fonctionnent qu’au plus avecaman faiblemenequitable et peuverdtfe

tres caiteuses en temps d'exdtion.

Nous proposons maintenanedtire un protocole vVague instantament stabilisant de construc-
tion d’arbre couvrant en largeur fonctionnant avec wmdh distribe” inéquitable.A cet effet,
nous proposons un protocole appBIFS et erifiant SSBB-Friendly(BFSTC,DUF). Le code
de ce protocole (cf. algorithmes 6.4.21 et 6.4.22) extt proche de la solution non-¢oéinte aux
pannes prop@s par Awerbuch et Gallager dans [AG85]. Seuls lesliatsError(p) peuvent poser
probleme. lls sont en fait &s facilea' déduire de I'algorithme de base.

Tout d’abord, nous montrons qu'il existe une configuratigrartir de laquell&FS construit un
arbre couvrant en largeur deséau. Consgtons la configuration,, ou, vp € V, Status, = C. Un
exemple d'egcution deBFS a partir de la configuration, est monte’dans la figure 6.4.3\ partir
de~,, BFS construit un arbre couvrant en largeur enracémr par phases : durant f£™e phase,
tous les processeuasdistance: der s’accrochenal’arbre en construction. Puis, @srlaccrochage
de ces processeunsgdétecte en un temps fini la terminaison de la phase et initialise une nouvelle
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Algorithm 6.4.22 Algorithme BFS pourp # r
Entrée : Neig, : ensemble des voisins (localement ordeyin’

Variables : Status, € {C,R,F,B,D}; P, € Neig,; Level, € IN;

Macros :
Init, = Status, :=C,
Children, = {q € Neigy :: Statusq # C A P, = p};
Potential, = {q €& Neig, :: Statusq = F'};
Prédicats :
Finish(p) = (Vg € Children, :: Status, = D)
Leaf(p) = [Vq € Neig, :: (P, = p) = (Statusq € {C,D})]
Hook(p) = (Statusp, = C) A (3q € Neig, :: Statusq = F) A Leaf(p)
NewPhase(p) = (Status, = B) A (Statusp, = R) A (Yq € Children, :: Status, € {B,D})
Forward(p) = (Status, = R) A (Statusp, = F) A\ (Vg € Children,, :: Status, € {R,D})
Backtrack(p) = (Status, = F) A [Vq € Neig, :: (Statusq # C) A (¢ € Children, = Statusq € {B,D})]
GoodR(p) = (Status, = R) = (Statusp, € {R,F'})
GoodF (p) = (Status, = F) = (Statusp, = F)
GoodB(p) = (Status, = B) = (Statusp, ¢ {C,D})
GoodL(p) = (Statusy, # C) = (Level, = Levelp, + 1)
Bad(p) = (=GoodR(p) V =GoodF (p) V =GoodB(p) V =GoodL(p))
Error(p) = (Statusp # D) A Bad(p)
Regles :
Err :: Error(p) —  Statusy:=D;
HE = Hook(p) —  Status,:=B; Py:=ming_(Potential,); Level,:=Levelp,+1;
New :: NewPhase(p) —  Statusp:=R;
Fwd :: Forward(p) —  Statusp:=F;
Bcek  :: Backtrack(p) A —Finish(p) —  Status,:=B;
D . Backtrack(p) A Finish(p) —  Statusy:=D;

phase si la construction n’est pas teregnAu dfbut de la $® phasei(e., quand le systhe est dans
va), la regle Fwd der est la seuleagle activable du sysie.r initie donc le protocole en affectant
F a Status, dansvy, — ~v,.41. Ensuite, la egle Hk de chaque voisin de, p, devient activable.
En eXécutant la egle Hk, chaque processeurs’accrochea l'arbre der : Status, remit B, P,
pointer et Level, regit Level, + 1, i.e,, 1. Quand tous les voisins deont rejoint I'arbre,r vérifie
NewPhase(r) A =Finish(r), i.e, la 1°® phase est term@€ etr devient activable pour initier une
nouvelle phase avec l@gle New. r commence la 2" phase par uneeihitialisation des variables
Status de son arbre R est affect’a Status,. Ensuite, les voisins deexécutent aussi leuegle New
pour propager laainitialisation. Quand tous les voisins dent affec€ R a leur variableStatus, r
initie une nouvelle diffusion de la valedt dans l'arbre (ggle Fwd) pour signifier aux processeuwas
distance 2 de la racine qu’ils doivent s’accrochdiarbre. Quand un voisin de p, remit une valeur
F, deux cas sont alors possibles :

- pn’aaucun voisira'distance 2 de laracine. Dans ce gagrifie Backtrack(p) A Finish(p) et
affecteD a Status, via la regle D pour signifier que son sous-arbre est cagtgment calca.

- p aau moins un voisiry, a distance 2 de la racingrejoint alors I'arbre en s’accrochaatun
de ses voisins appartenant'arbre et erifiant Status = F (régle Hk). Quandp détecte que
tous ses voisins ont rejoint 'arbrg affecte B a Status, par la egle Bck.

Quand tous les voisins dent affece B ou D a leur variableStatus, r détecte la fin de la2"®phase

et devient activable pour initier une nouvelle phasecisSivement, les autres phases fonctionnent
comme suitr est activable pour initier la®™phase (avegé > 2) quandStatus, = F A Vp € Neig,,
Status, € {B,D}. Lak®*™phase commence par urenitialisation initée par (régle New). Quand

Vp € Neig,, Status, € {R,D}, r initie une nouvelle diffusion de la valeur dans l'arbre en
construction pour signifier au processautistance: de la racine gu’ils doivent s’accrochafarbre.

La valeur est diffusé dans I'arbre comme suit : quand un processeur aeendans I'arbrep’,, tel
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queStatusp, = F', ¢ attend que tous ses fils dans l'arbre (s'il y en ajifiént Status € {R,D}, et,
ensuite, diffuse la valeu¥' a ses fils (cf. pedicatForward(q)). Durant cette diffusion, un des deux
cas suivants finit par appana& dans chaque chemin de l'arbre :

- Une valeurF atteint un processeurtel que tous ses fils dans I'arbrenfient Status = D
(i.e. p verifie Backtrack(p) A Finish(p)). p affecte alorsD a Status, (regleD) pour signifier
gue son sous-arbre est com@ment construit.

- Une valeurF atteint une feuillef de I'arbre. Sif n’a aucun voisira distance: de la racine,
f vérifie Backtrack(p) N\ Finish(p) et affecteD a Status; par la €gle D. Sinon, f a au
moins un voising, tel queq esta distancek der. Dans ce cas, chaquerejoint I'arbre en
s’accrochané un processeur de l'arbrenfiantStatus = F (régle Hk). Quandf détecte que
tous ses voisins sont dans l'arbie( f vérifie Backtrack(f) A ~Finish(f)), f affecteB a
Statusy par la egle Bck.

les valeursB et D sont ensuite prop&gs dans l'arbre (via legglesBck et D) etr finit par \erifier

a nouveawtatus, = F' A Vp € Neig,, Status, € {B,D}. Dans ce cas, sip € Neig, tel que
Status, = B, alorsr initie une ¢ + 1)®™phase (egle New). Sinon, I'arbre couvrant est terngret

r affecteD a Status, (régle D) pour signifier cette terminaisone., un arbre couvrant en largeur du
réseau est maintenant disponible.

D’aprés la discussion pedentea partir dey,,, le protocole3BFS construit un arbre couvrant en
largeur par phases : durantd&"® phase, tous les processeardistance: de la racine s’accrocheat
I'arbre. Maintenant, parefinition, la hauteur d’'un arbre couvrant en largeureggtiéa D ou D est le
diametre du €seau. Don@ partiry,,, BFS exécute exactemer? phases pour construire I'arbre. De
plus, nous pouvons remarquer que chaque phaseasse enO(D) rondes eD(n) mouvements.
D’ou, le lemme suivant :

Lemme 6.4.7A partir de~,, BFS construit un arbre couvrant en largeur €D x n) mouvements
et O(D?) rondes quel que soit leainon.

D’aprés le lemme 6.4.7, nous savons que le protoBote vérifie le point 2 de la efinition S'S B B-
Friendly (définition 6.1.3, page 121) avec urerdon distribe”inéquitable. Nous prouvons main-
tenant que le mdicatBFS.End(r) (défini dans I'algorithme 6.4.21)erifie BreakingIn(DUF)
(point 1 de la éfinition SSBB-Friendly, page 121). Pour montrer qU&FS.End(r) vérifie la
propriéte BreakingIn(DUF), il faut prouver que quelle que soit la configuration initiale (en par-
ticulier, quand la configuration initiale est dfénte dey,), BFS converge en un nombre fini de
mouvements vers une configuration terminaleB¥S.End(r) est \érifié (cf. congquence 6.1.1).
Le comportement du protocoleFS a partir d’'une configuration difffente dey,, est le suivant :
guand un processepidétecte localement que le sgate n’est pas dans une configuration atteignable
depuisy,, il affecte cEfinitivementD a Status, par la €gle Err qui est la egle la plus prioritaire
de BFS. Ci-dessous, nous allons montrer queaaga la regle Err et méme si le sygme émarre
d’'une configuration diffrente dey,, le syseme atteint une configuration terminale 8FS.End(r)
est \érifié en un nombre fini de mouvements. Pour cela, nous allons utiliser éenscté preuve
suivant :

(7) Nous prouvons que toute esution de3FS contient un nombre fini de mouvements.

(77) Puis, nous montrons qU&FS.End(r) est\érifié dans toute configuration terminale.

Pour cela, nous allons utiliser lesfiiitions suivantes :

Définition 6.4.2 (CheminBFS(p)) Pour tout processeup tel que Status, # C, CheminBF S(p)
est 'unique chemipg, p1, ps, . . . pr. = p Verifiant les conditions suivantes :

1. VZ,lngk,PIh:pz_l
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FIG. 6.4.5 — Exemple d’eecution deBFS a partir dey,,.
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2. Vi, 1 <i <k, (Status,, # C) N ~Bad(p;).
3. (po # )= Bad(py).

Définition 6.4.3 (ArbreBFS,) Pour tout processeup tel que p = r) V Bad(p), nous @finissons
'ensemble de processeursbreBF'S, de la manére suivante ¥g € V, ¢ € ArbreBF'S, si et
seulement sbtatus, # C etp est 'extlemie initiale deChemin BF S(q).

Remarque 6.4.1Dans toute configuration atteignabdepartir de~,,, nous avons’p € V, (Status,
=C)V (p € ArbreBF'S,).

Définition 6.4.4 (TraceStatus) Soit Y un tuple de processeurs’ (= (po, p1, --., Px)). Trace-
Status(Y') = StatusoStatus; ... Statusy estla liste des valeurs de la variab$gatus des proces-
seursp; (i =0...k).

D’apres la @fintion 6.4.2, seule I'exémite d'unChemin BF' S peit érifié le pedicatBad donc,
nous eduisons le lemme suivant d’a&s la &finition du pedicatBad (cf. algorithme 6.4.22).

Lemme 6.4.8Vp € V tel queStatus, # C, TraceStatus(CheminBFS(p)) € FTR*B*D* U
R*B*D* U D*.

Lemme 6.4.9A partir de n'importe quelle configuration initiale3FS atteint une configuration
terminale enO(D x n) mouvements.

Preuve. Soitp € V un processeur. S§tatus, = C, alors, apeS avoir eeCUE une egle (Hk
sip # r, Fwd sinon),p verifie Status, # C pour toujours. Ensuite,e$” queStatus, = D, p
n’est plus jamais activable. Donc, pour prouver ce lemme, nous allons montrer que chaque proces-
seurp vérifiant Status, ¢ {C,D} exécuteO(D) régles avant d’exCuterStatus, := D, i.e., avant
d’exécuter leseglesD ou Err.

Soitp € V tel queStatus, € {R,F,B} etq I'extremité initiale deCheminBF S(p). Deux cas
sont alors possibles :

a) g # r. Dans ce cag # r et nousetudions les trois possibiéis suivantes :

1. Status, = F'. Alors, d’apes le lemme 6.4.8raceStatus(CheminBF S(p)) = FT et
p ne peut pas ecuter deegle tant que-Backtrack(p). Supposons donc qusfinit par
vérifier Backtrack(p). p peut alors uniguement eglter la egle Bck. En exécutantBck,
p affecte B a Status,, la valeurB remonte alors danSheminBFS(p) etp n'est plus
activable tant quétatusp, # R. Or,Vp' € CheminBFS(p), p" # r A Status,y # R et
r est le seul processeur capable deggér une valeuR. Donc,p ne peut plus exCuter de
regle excem’les eglesD ou Err. Ainsi, si Status, = F, alorsp peut au plus eaCuter
une Egle avant d’eecuter la egle D ou la regle Err.

2. Status,=R. Alors, d'apes le lemme 6.4.8'raceStatus(Chemin BF'S(p))=F*R™.

— Supposons qu&tatus, = R. Alors, TraceStatus(CheminBFS(p)) = R* etp nest
pas activable tant qu&tatusp, # F'. Or,Vp' € CheminBFS(p), p’ #r A Status, #
F etr est le seul processeur capable éeggér une valeuf'. Donc,p n’exécute plus
jamais de egle autre que legglesD ou Err.

— Supposons quStatus, = F'. Alors, p n'est pas activable tant quetatusp, # F.
Supposons qu§tatusp, finisse paretre égalea F. Alors, la Egle F'wd est la seule
regle quep peut excuter. Sip exécute la egle Fwd, alorsTraceStatus(Chemin-
BFS(p)) devientégala F'* et nous retrouvons le cas 1.

Ainsi, si Status, = R, alorsp peut exécuter au plus dewegles avant d'exCuter la egle

D ouFErr.
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3. Status, = B. Alors, TraceStatus(CheminBF S(p)) € FTR*Bt U R BT d'aprés le

lemme 6.4.8.

— Supposons qu&raceStatus(CheminBF S(p)) = FTR*B*. Si TraceStatus(Che-
minBFS(p)) = FTR" BT, alors les valeur$’ et R descendent dar$hemin BF'S(p)
par I'exécution de eglesNew et F'wd jusqua ce queStatus, = F. Apres quep
ait exécu€ ces deuxegles,Status, = F' et nous retrouvons le cas 1. Siace-
Status(CheminBFS(p)) = F*B™, alorsp n'est plus activable tant qu&tatusp, #
R. Or,¥p' € CheminBFS(p), p' # r A Statusy # R etr est le seul processeur
capable de gérer une valeuRR. Donc,p n'’exécute plus deagle avant d’e&cuter la
regleD ou la regle Err.

— Supposons qu&raceStatus(CheminBFS(p)) = R B*. Dans ce cas, la valeut
descend danS'hemin BF S(p) jusqua ce queStatus, = R. Donc,p exécute au plus
une Egle New avant de efrifier le cas 2.

Ainsi, si Status, = B alors,p peut au plus exCuter trois egles avant d’exCuter la egle

D oularegleErr.

D’ou, sig # r, alorsp peut au plus exCuter trois egles avant d’exCuter la egle D ou la Egle

Err.

b) ¢ = r. Dans ce cas, d’aps la d&finition 6.4.3,p € ArbreBFS,. Or, nous savons que

ArbreBF'S, est contruit par phases.

— Sip = ¢ = r (i.e, CheminBFS(p) contient un seul processeur), alors, dans le pire des
cas,p participea toutes les phases. Or, pour chaque phasécute uneegle New et une
regle Fwd. De plus le nombre de phasesexies est bomparD. Donc, sip = r, alorsp
executeO(D) regles avant d’exCuterStatus, := D par la €gleD.

— Sinon,p # r et, dans le pire des cgsparticipea D — k phases comples @'k est la distance
dep ar dansArbre BF'S,. Or,a chaque phase congbé ai p participe,p exécute uneegle
New, une egle Fwd et une egle Bek. Donc, sip # r, alorsp exécuteO(D) regles avant
d’exécuterStatus, := D par la egleD.

Ainsi, sig = r, alorsp exécuteO(D) regles avant d'exCuterStatus, := D par la egleD.

D'ou, Vp € V tel queStatus, € {R,F,B}, p exécuteO(D) régles avant d'exCuterStatus, := D
(par la egle D ou Err) et le lemme esterifié. O

Lemme 6.4.10Dans toute configuration terminale &&F S, r vérifie BFS.End(r).

Preuve. Supposons, par contradiction, qu’il existe une configuratioerminale @ BFS.End(r)
n'est pas efifie. Par contradiction§tatus, # D dansy (cf. définition deBFS.End(r) dans 'algo-
rithme 6.4.21) e¥p € V, p vérifie~Error(p) (sinon, la egle Err dep est activable). Noustudions
alors la configurationy en fonction de ces deux cas :

1. Status, = C dansy. Comme nous avonsError(r), r vérifie Start(r) et la regle Fwd der
est activable. Doney n’est pas une configuration terminale, contradiction.

2. Status, # C dans~. Dans ce cas, d’'aps le lemme 6.4.8yp € ArbreBF'S,, Trace-
Status(CheminBFS(p)) € Ft*R*B*D* U R B*D* U D*. Soitp € ArbreBF'S,.

a) Supposons que# I, Status, = B, et Statusp, = R dansy. Alors,Vq € Children,,
Status, € {B,D} carq # r A ~Error(q) et la egle New dep est activable. Ainsiy
n’est pas une configuration terminale, contradiction.

b) Supposons que # I, Status, = R, etStatusp, = I’ dansy. Alors, Vq € Children,,
Status, € {R,B,D} carq #r AN —Error(q).

— Sidg € Children,, Status, = B alors, d'apes a), la egle New deq est activable et
~ n'est pas une configuration terminale, contradiction.
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— Sinon\Yq € Children,, Status, € {R,D} et la gle Fwd dep est activable. D'a, vy
n’est pas une configuration terminale, contradiction.

c) Supposons quStatus, = F dansy. Sans perte deegéralitt, nous supposons que
verifie Level, = max({Level, :: ¢ € ArbreBFS, N Status, = F'}). Alors, Vq €
Children,, Status, € {R,B,D} carq # r A—Error(q). Sidq € Children,, Status, =
R, alors, d’apes b),q est activable dans et~ n’est pas une configuration terminale,
contradiction. Doncyq € Children,, Status, € {B,D}.

— Supposons quép’ € Neig,, Status,y # C. Sip = r, alors la egle New ou la rEgle
D dep est activable, contradiction. Sinop £ r), la regle Bck ou la regle D dep est
activable. Ainsi;y n’est pas une configuration terminale, contradiction.

— Supposons quep’ € Neig, tel queStatus, = C. CommeNp” € Neig,, (p" # )
= —Error(p”), p’ vérifie Leaf(p') et sa egle H k est activable. Ainsiy n’est pas une
configuration terminale, contradiction.

D’ou, par contradictiorg), b) etc) implique quevp € ArbreBE'S,, TraceStatus(Chemin-
BFS(p)) € RTD* U D* dansy. Or, comme nous avons supeagieStatus, ¢ {C,D},Vp €
ArbreBF'S,, TraceStatus(CheminBF S(p)) € RTD* avec, en particulierStatus, = R.
CommeVp € Children,, Status, € {R,D} (n.b.Vp € Children,, p # r A =Error(p)), r
vérifie aussiROk(r) et la regle Fwd der est activable dans. Ainsi, v n’est pas une configu-
ration terminale, contradiction.

Ainsi, dans tous les cas, Status, # D i.e., siBFS.End(r) n'est pas satisfait, alorsn’est pas une
configuration terminale et le lemme esfrifié. O

D’aprés les lemmes 6.4.9 et 6.4.10, legicatBFS. End(r) vérifie les points 1 et 4 de leefihition
deBreakingIn(définition 6.1.2, page 119) sous uardon distribe’inéquitable. De plus, il egvident

qu’'a partir dev,, BFS.End(r) est \érifié seulement si un arbre couvrant en largeur est disponible
dans le €seau (point 2 de laefinition deBreakingln page 119). Finalement, d’'a® les egles

des algorithmes 6.4.21 et 6.4.22, nous pouvaedude queBFS.End(r) vérifie le point 3 de la
définition deBreakingIn(définition 6.1.2, page 119). Dig le lemme suivant :

Lemme 6.4.11 BFS.End(r) vérifie BreakingIn(DUF).

D’apres les egles des algorithmes 6.4.21 et 6.4.22, nous pouvedsitE queBFS vérifie le point
3 de la éfinition de la propete SSBB-Friendly (définition 6.1.3, page 121). Dig d’apes les
lemmes 6.4.7 et 6.4.11, nous avons :

Lemme 6.4.12 BF S véerifie SSBB-Friendly(BFSTC,DUF).
D’apres le lemme 6.4.12 et legbieme 6.3.4, nous avons :

Théoreme 6.4.2SSBB(BFS) est un protocolé vague de construction d’arbre couvrant en largeur
instantarement stabilisant sous urethon distrib& inequitable.

Nous pouvons remarquer que le code du protoBoteS est tes similaire au code de la solution non-
tolérante aux fautes de Awerbuch et Gallagher (JAG85]) et est plus simple que le code du pratocole *
vague auto-stabilisant de Johnen ([Joh97]). L'analyse de compleggente ci-dessous va montrer
qu’en plusSSBB(BFS) est efficace.
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Analyse de complexié de SSBB(BFS). Nous commenans I'analyse de complextavec le lemme
suivant. Il permet dVvaluer sera utils’la complexi¢” du protocoleSSBB(BFS) en nombre de
rondes.

Lemme 6.4.13A partir de n'importe quelle configuration initialé3FS atteint une configuration
terminale enO(D?) rondes.

Preuve. D’aprés le lemme 6.4.7, nous savonsajpartir dey,, le syseme atteint une configuration
terminale erO(D?) rondes. Maintenant si la configuration initiale esteliéihte dey,,, les corrections
effectlées par lesaglesErr se font en paradlle eta chaque correction, le processeur carmg peut
plus jamais participea aucune phase. Les corrections permettant aiesodirter les phases, le pire
des cas pour atteindre une configuration terminale correspond enuag ercution commerant
dansy,. D’U, le lemme esterifié. O

D’apres le code des algorithmes 6.4.21 et 6.4.22, nous pouwahsiré que I'occupation aroire

de BFS estO(logn) bits par processeur. Donc, d'&srle lemme 6.3.55SBB(BFS) a besoin de
O(log n) bits par processeur. Consins maintenant la complegi€h temps. Leelai pour é¢gmarrer

un calcul d’arbre couvrant en largeur demeand partir de n’importe quelle configuration, est en
O(D? + n) rondes (d’apes le tlEoEme 6.3.6 et les lemmes 6.4.7 et 6.4.13D¢N\ x D x n?)
mouvements (d'a@s le tleoreme 6.3.7 et le lemme 6.4.9). Finalemenpartir de n'importe quelle
configuration, un calcul d’arbre couvrant en largeur complet estugs enO(D?+n) rondes (d’apes

le corollaire 6.3.6 et les lemmes 6.4.7 et 6.4.13)A x D x n*) mouvements (d’a@s le corollaire
6.3.7 et le lemme 6.4.9). Il faut cependant noter que le pire des cas de la complexibmbre de
mouvements d8SBB(BFS) correspond en fad la premére exécution, pour les autres egutions,

la complexi€ chutea O (D x n) mouvements (cf. tdreme 6.3.8 et lemme 6.4.7). Enfin, en moyenne,
le temps d’ercution deSSBB(BFS) est enO(D?) rondes (cf. teoEeme 6.3.9 et lemme 6.4.7).,

la complexi€ de la solution non-tefante aux pannes classique de Awerbuch et Gallager (JAG85]).

6.5 Extension : Exclusion Mutuelle

Dans la sous-section 6.4.1, nous avons vu que la stabilisation instent@$SBB(DFS3)
assure qud partir de n'importe quelle configuration et suat@ine demande, un jeton est iaigh un
temps fini et ce jeton visite tous les processeursedeat en profondeur d’abord. Avec upegre
modification,SSBB(DFS3) peutétre transforra’en une circulation de jeton petpelle,i.e,, un
protocole qui enchae €quentiellement et peepiellement des circulations de jeton sans attendre
que la racine ne r@ive de reqefe. Il suffit simplement de remplacer kgle externd R par la egle
suivante :

IRcyelic ©: (DFS3.Request, = Out) — DFS3.Request, = Wait;

Dans la suite de la section, nous noterSS&38(C'yclic-DF S3) la version perptuelle du protocole
SSBB(DFS3).

L’ exclusion mutuellest une application classique des circulations de jetonepesites. Dans
le probEme de lexclusion mutuellenous supposons I'existence d’une portion de code paieyli’
appe€esection critiqugnotée dans la suite SC>). La section critique doifre exécu€e par au plus
un processeud chaquestape de I'egcution. L'exclusion mutuelle peetre sgcifiée comme suit :
tout processeur qui demande la section critique entre en section critique en un tempgaani&],
et si un processeur demandeur est en section critique alors il est le seul processeur en section critique
(sOret€). Nous pouvons remarquer que, dans un environnement sans fautes, cetegdepsire
estéquivalentea’la proprété suivante “jamais plus d’'un processeur n’est en section critique” dans
le sens a'tout protocole qui gfifie la premére proprété vérifie aussi la seconde etaiproquement
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[VilO2] (en effet, dans un environnement sans faute seuls les processeurs demandsieatacc’
la section critique)Evidemment, ce n'est pas le cas dans un environnemedes fautes peuvent
arriver.

En utilisant une circulation de jeton petpelle, 'exclusion mutuelle pe@tre €solue comme
suit : le jeton est vu comme un priedje et un processeur peuteexter la section critique seule-
ment lorsqu’il détient le jeton. MalheureusemellSBB(Cyclic-DFS3) n’est pas un protocole
instantaeiment stabilisant d’exclusion mutuelle. En effatpartir de n’importe quelle configura-
tion initiale, plusieurs jetons non ings peuvent circuler simultanmient dans leeseau. Cepen-
dant, nous savons cqu’partir de n'importe quelle configuration initiale, chaque cycle de calcul de
SSBB(Cyclic-DF S3) initie parr est composd’une Einitialisation instantagrent stabilisante des
variables d&> FS3 suivi par une circulation d’un jeton unique dansds@au. Donc, aps la prengre
réinitialisation du €seau, la ggLification de I'exclusion mutuelle esenifiee pour toujours. Ainsi,
SSBB(Cyclic-DF S3) est un protocole auto-stabilisant d’exclusion mutuelle. De plus, la racine peut
détecter quand le jeton est unique dansdsedu : dS quer a initié le protocole (donc provoquer
une Einitialisation globale), le jeton qu’elle eera sera unique dans kesgau. Le thdoreme suivant
(théoreme 6.5.1) montre qu’il existe un moyen non seulement pour la racine mais aussi pour tous les
autres processeurs detdCter quand le jeton gu’ileetiennent est unique. En effet, leethiéme 6.5.1
montre que, quel que soit le processgup n'a juste qua compter les jetons ddfents qu’il reoit
et, le troiseme jeton reg est unique dans leseau.

Théoreme 6.5.1Vp € V, a partir de n'importe quelle configuration initial@,est €ir de recevoir un
jeton qui est unique dans l€seau és qu’il eecute saegle F' pour la troisieme fois.

Preuve. Pour excuter saegle F', un processeup doit, en particulier, efifier S, = C dans
DFS3 (Forward(p)) et PI1F, = C dansReset(DFS3) (a cause d&k(p) dans la composition
DFS3 @jok(p) Reset(DFS3I)). Apres avoir eecut sa egle F, p verifie S, # C N PIF, = C.
D’aprés les egles deReset(DFS3) et deDFS3, nous pouvons alors remarquer queérifieraad
nouveausS, = C (i.e. p seraa nouveau @t de recevoir un jeton) seulement @piavoir eeCUt la
regle F'ck de Reset(DFS3). Donc,p exécute au moins unegle Fck entre chaque @cution de la
régleF et,a partir du3®™¢jeton rea, au moins deuxaglesF'ck ont déja été exécutes pap. Or, dés

la 26Meexécution de laegle Fck apes la premere exécution de laggle F, les E€glesFck exécutes
par p correspondent toujoui® une phase de retour assoaiune diffusion initge parr d’'apres le
point 4 de la propefe 6.2.1. Durant une telle phase de retour, chaque procegseéinitialise S,
avecC (cf. DFS3.1nit,) et affecteF a la variablePIF;, de Reset(DFS3). Ensuite, comme tout
processeuq ne peut pas modifies, tant quePIF, # C, le syseme fini par atteindre une configu-
ration aiVq € V, S, = C d’apres le point 1 de la progeté 6.2.1. Or, dans une telle configuration,
toutes les variables dBFS3 sont initialies. D’al, a partir d’'une telle configuration, au plus un
jeton existe dans leeseau et le #0rEme est efifié. O

D’apres le tlEoreme 6.5.1, nous pouvons trivialement obtenir un protocole auto-stabilisant d’exclu-
sion mutuelle tes efficace : il suffit d’autoriser les processeurs demande@€cuter la section
critigue seulement lorsqu’ils recoivent un nouveau jetaylg F') et, dans ce cas, tout processeur
execute au plus deux fois la section critique saesfier la propréte de siree de I'exclusion mu-
tuelle.

Nous dcrivons maintenant comment construire un protocole instanmtant stabilisant d’exclu-
sion mutuelle en utilisartt'yclic-SSBB(DFS3). D’apres le tlieoreme 6.5.1, nous savons qupartir
du moment a'un processeur devient demandeur de la section critique, il suffit qu’il attend de rece-
voir au moins trois jetons et ensuite dé&exiter la section critique lorsqu'il rett le 3°™¢jeton par la
regle ' pour \érifier la sire€ de I'exclusion mutuelle. C’est la solution que nous proposons main-
tenant. Afin de simplifier, Bcriture de notre solution, nous utilisonsdamposition conditionnelle
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(cf. définition 5.7.1, page 100). Nous noterons qu'il s’agitle la prenere utilisation d’'un comptage
explicite dans le cadre d’un protocole instaranr@&nt stabilisant. Cependant, n’oublions pas que pour
tout protocole instant@ment stabilisant, il existe un comptage implicite illegber la propete que
tout protocole initialie apes la configuration initiale (autrement dit la premd excutionréellement
initiee par le sysime) fonctionne suivant la spification requise. Cette utilisation de comptage ne
fait appela aucune modification du met contrairemena [Pil05] ad I'existence d’une variable
inviolable sur au moins un processeur est requise.

En utilisant la composition conditionnelle, notre protocole d’exclusion mutuelle insememt’
stabilisant correspond au protocole composite suivaWit: o| (r_cuarap)y Cyclic-SSBB(DFS3)
(cf. l'algorithme 6.5.23 pour la description formelle d¢£). Dans ce protocold;-Guard(p) est la
garde de laegle F' dep dansCyclic-SSBB(DFS3), i.e., F-Guard(p) = (Forward(p) A Ok(p)).
Ensuite, il estimportant de noter que, contrairement aux autres protoceses¥s dans cette ése,
ME o|ip_cuardp)y Cyclic-SSBB(DFS3) est multi-initiateur : en effet, dans le prelhe de I'ex-
clusion mutuelle, tout processeur paite” demandeur de la section critique. Donc, dans la suite,
nous allons utiliser la variabl81€. Request,, € {Wait,In,Out} pour ggrer la demande de section
critique et cette variable ser@filiie pour chaque processeur au lieu deulement.

Algorithm 6.5.23 Algorithme ME&,Vp € V :

Entr ée-sortie : ME.Request,, € {Wait,In,Out};

Entrée : F-Guard(p) : garde de laggleFF dansSSBB(DFS3);
Variable : Cnt, € {1,2};

Regles :
ME;, :  F-Guard(p) N (ME.Request, = Wait) —  Cntp :=1; ME.Request, :==In;
MEy; : F-Guard(p) A (ME.Request, = In) A (Cnt, =1) — Cnt, :=2;
MEs; :  F-Guard(p) N (ME.Request, = In) A (Cnt, =2) — <SC>; ME.Request, = Out;

En fait, ME o|(p_cuardp)y Cyclic-SSBB(DFS3) fonctionne comme suit :

— Quand un processeprest en attente de la section critiqgue( ME. Request, = Wait), il
attend de recevoir un nouveau jeton par €ewtion de laegle F. Lors de I'exécution de la
premire Egle F', p exécute dans le srhe mouvement laegle M E,. Par la egle M E;, p
initialise le compteur local’nt, a 1 (pour se souvenir qu’il agje rea un jeton) et affectén
aME.Request, (pour signifier que la demande de section critiquségprise en compte).

— Quandp repit un autre jeton en @cutant laegle F, il verifie aussi ME. Request, = In) N
(Cnt, = 1). ll exécute alors laggle M £, dans le neine mouvement que lagle F' : par cette
regle, il inc€mente simplement le compteur lo€abt .

— Finallement, par laegle M Es, p exécute la section critique(SC>) et, ensuite, affect®ut
aME.Request, (pour signifier que la section critique demaedjarp a éte exécute) dans le
méme mouvement que la troésne egle .

Par ce necanisme et le #oeme 6.5.1, il est clair ga’ partir de n'importe quelle configuration, la
propriete de site de I'exclusion mutuelle est toujourenfié. Ensuite, la propeit de vivaci€ est
trivialement asswé par le fait que le protocoléyclic-SSBB(DFS3) garantit que tout processeur
recoit des jetons infiniment souventamie si le @mon est irquitable. D’'al, nous concluons avec le
théoreme suivant :

Théoreme 6.5.2ME o |(p_guardp) Cyclic-SSBB(DFS3) est un protocole d’exclusion mutuelle
instantarement stabilisant sous urethon irgquitable.

Il est important de noter ga’partir de n'importe quelle configuration initiale, notre protocole instan-
tanément stabilisant d’exclusion mutuelle n’eeghie pas plusieurs processeurs d@xéer la section
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critiqgue simultaement. En revanche, notre protocole assure que tout processeur demaadetarax”

la section critique de maaiie exclusive. Donc, lorsque plusieurs processelgsiggnt la section cri-

tique simultaement, aucun d’entre eux n’a effeetdé demanda.€., aucun d’entre eux n’a ecug

la regle ! R). Ainsi, lorsqu’un processeur devient demandeur (lorsquéloexé la egle externd R),

il ne rentre en section critique que lorsque la section critique est libre et qu’aucun autre processeur
ne peut avoir le priviége d'y aceder,i.e., lorsque le demandeuetiént un jeton qui est unique dans

le réseau.

6.6 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avongpen¢” une nethode semi-automatique permettant de transformer
un protocole non-t@rfant aux fautes poueseau quelconque en protocole instaataent stabilisant.

Le protocole initial {.e., le protocolea'transformer) doiéfre un protocole de service mono-initiateur
ou les egles de dcision sont eeCu€es par l'initiateur uniquement.

Cette n€thode nous avaitaja permis (dans [CDV06a]) de rendre instamtanent stabilisant les
protocolesa vagues auto-stabilisants mono-initiateunsl@s iegles de dcision sont e¢Cu€es par
l'initiateur uniguement. En outre, nous avions mengui’appliquer aux protocoles auto-stabilisants,
cette nethode permettait d’obtenir des protocoles transémplus efficaces que les protocoles ini-
tiaux : par exemple, nous avions maniu’en transformant le protocole de circulation de jeton
auto-stabilisant de Huang et Chen ([HC93]) nous obtenions un protocole ingaraanstabilisant
fonctionnant avec unaimon plus giéral (le &mon iréquitablea’ la place du dmon faiblement
equitable) et avec de meilleures complegi€n temps (la preetie excution correcte du protocole
transforn® est erO(n) rondes alors que le temps de stabilisation du protocole initial €3t Bnx n)
rondes).

Contrairemena la solution de Courniest al [CDPV03]), notre nethode n'utilise pas de calculs
périodiques détat global du systhe pour assurer la propté de stabilisation instantaa. En re-
vanche, elle atessite de modifieegerement le code du protocole initial afin d’'obtenir un protocole
vérifiant une propeté suppEmentaire. Cependant, cette pref@iést plus facile obtenir que la sta-
bilisation (auto-stabilisation ou stabilisation instarg@j Lavantage de notreattiode par rappoet
celle de [CDPVO03] est que nous pouvons borner le sutrde hotre transformateur. En cexagience
et contrairement aux solutionsquédentes, nous pouvoesrire des protocoles instant&anént sta-
bilisants fonctionnant avec uredion distribe”inéquitable : le émon le plus faible du made a
états.

Afin de montrer la validi¢”de notre rathode, nous avons ensuite propaEux applications
construites avec notre transformateur : un protocole de parcours en profondeur iesteamtbstabi-
lisant et un protocole instantament stabilisant de calcul d’arbre couvrant en largeur aggerton
de terminaison. Ces deux protocoles fonctionnent avecenmod”distribe’inéquitable et sont effi-
caces en complexdtéen temps et en espace. De plus, ces deux exemples montrent que latgpropri’
demanee par notre transformateur neene pasa complexifier les codes des protocoles comme le
demande les solutions stabilisantes (auto-stabilisantes ou ingam@anstabilisantes). En fait, les
codes des protocoles restergsiproches des solutions basiques noertoites aux fautes. Ce qui
montre qu’en pratique aussi la progé’s.S B B-Friendly (condition récessaire et suffisante pour
transformer des protocoles avec le protoc®f#35) est plus simpl@ obtenir que I'auto-stabilisation
ou la stabilisation instantae. Enfin, gacea la proprétt de comptage dua notre transformateur,
nous avons mongrcomment utiliser notre protocole de parcours en profondeur instantart sta-
bilisant pour Esoudre I'exclusion mutuelle de marg’ instantaement stabilisante. En fait, cette
propriéte permettout processeur deetEcter quand il efient un jeton unique dans legéau. Ainsi,
en utilisant cette mthode de dfection simple, nous obtenons trivialement un protocole d’exclusion
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mutuelle instanta@rnent stabilisant.



Chapitre 7

Conclusion

Dans cette tese, nous nous sommesdrgSes au concept de stabilisation instam@nAinsi,
nous avons tout d’abord proposleux solutions instantament stabilisantes au preinhe classique
du parcours en profondeutistribué pour deseSeaux enraces quelconques (chapitre 5). Les deux
protocoles que nous avons propesontcrits dans le maglea états et fonctionnent sous I’hypetbe
d’'un démon distribe’inéquitable : le émon le plus gihéral de ce moele.

Le premier est bassur des listes d'idenés. Chaque processeur maintient une liste d’idestit”
durant le parcours. Ces listes d’ideasitfepesentent une eroire des processeurs vEstpar le
parcours courant. Ce protocole n’utilise pas de structures sous-jacentes telles que, par exemple, un
arbre couvrant et n'a pas besoin de connaissances globales sseburtelles que sa taille, par
exemple. Cependant, I'incoemient majeur de ce protocole estdil'utilisation des listes d’'idents.

En effet,a cause de ces listes, I'occupatioemmire de ce protocole est important(n x log n) bits

par processeur. En revanche, le protocole a de nombreux avantages. En effet, I'analyse de eomplexit”
du protocole montre qu'il estas efficace en temps. Par exemple, iexte un parcours complet
(conforme aux sgcifications) erO(n) rondes etD(n?) mouvements, respectivement. De plusgapr’

le premier parcours in#i, les autres parcours sont effeegténO(n) mouvements. Enfin, le surab”

en temps de ce protocole egigligeable : en effef partir d’'une configuration initiale normale, son
temps d’excution est quasiment identiqaeéelui du protocole non tetant aux fautes le plus efficace
(©(2(n — 1)) mouvements et rondes). Nous pouvons en outre remarquer que, dans ce protocole, tout
parcours initg par la racine visite toujours les noeuds dans éen@ordre : notre protocolealise

des parcours en profondepremiersdu réseau. En effet, gce aux liste d’'identdS, un processeur

lorsqu’il détient le jeton init& par la racine, @Signe toujours comme successeur son voisin norevisit”
minimal dans I'ordre locak, (si un tel processeur existe). Qiplarbre couvrant construit lors de

la premere exécution deDFS1 est un point fixe. Cette solution a denhéua deux publications :
[CDPV04, CDPVO06].

Le second protocole utilise un principe de questigpdrise pour remplacer les listes d'idesgit”
afin d’obtenir une occupation emioire plus faible. Comme pour la preare solution propas, ce
protocole n’utilise pas de structures sous-jacentes et n’a pas besoin de connaissances globales sur
le réseau. Cependant, ce protocole est moins efficace quedéderit en temps d’'ecution : par
exemple, le dlai est enO(n?) rondes etO(A x N?) mouvements alors que nous obtenons pour
la méme tcheO(n) rondes eD(n?) mouvements avec la prearg solution. Le temps d’'@cution
des parcours et le sungbén temps sont aussi moins efficaces. En revanche, cette nouvelle solution
apporte des agliorations majeures. Prearement, elle n'utilise plus les iderd#t'des processeurs.

De ce fait, son occupationemoire est fortement agfiorée : O(logn) bits par processeur au lieu
deO(n x logn) pour la solution pecédente. Ensuite, le protocoletécte efficacement les parcours
COrrompus : un processeur peut participer au plus dewafars parcours corrompu sans leteCter.
Cette deweme solution &€ presenge lors de la comffence internationaleSS’'05[CDV05b]).
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Nous avons ensuite propdeux applications instantament stabilisantes pouvaité obtenues
a partir de nos deux protocoles de parcours en profondeur. Ces deux applications permettent de cal-
culer des propsdfes globales sur leeseau. La prerare application (cf. section 5.7.3) est un calcul
de point fixe avec elfection de termination. L'algorithmegséng permet de marquer lpsints d’ar-
ticulation et lesisthmesdu réseau. La seconde application (cf. section 5.7.4) pernegatliéer si un
ensemble fourni par une application estamsemble&parateurdu réseau. Cette seconde application
aété pesente lors de la comfifence internationaldi PC’05 [CDV05a]. Les proptes du protocole
de parcours instantanient stabilisant permettent de calculer ses applications aveetawidh de
terminaisonma’la racine a partir de n'importe quelle configuration initiale, sugeine demanda °
la racine, le calcul demaedést inité en un temps fini et lorsque le calcul termine, la racieeidg
correctement. Contrairemeatune solution auto-stabilisante, une seuleceion du protocole est
donc récessaire pour que la racineaide correctement. En outre, il faut noter que les pedsi”
gue nous utilisons dans ces protocoles peueamt facilement adap&s pour des procotoles auto-
stabilisants. Notamment, nous avoneger¢” dans [Dev05] un protocole silencieux auto-stabilisant
d’identification degoints d’articulationet dessthmesdu réseau utilisant les emes propetes que
la premere application. Ces applications ont un surteai temps egligeable par rapport au protocole
de parcours en profondeur utéisEnsuite, elles ne reqrent que)(log n) bits supp€mentaires par
processeur. Notamment, la complexéh espace de notre protocole d’identification plaats d’ar-
ticulation et desisthmesdu réseau en fait le protocole le plus efficace de laiéture. Enfin, nous
pouvons remarquer queagé aux propdtes de nos protocoles de parcours en profondeur instan-
tarément stabilisants, ces applications sont aussi singpiéaliser que des solutions nondwntes
aux fautes. En effet, les comportements anormaisxalix configurations initiales quelconques sont
gérés par le protocole de parcours en profondeur instement stabilisant.

Dans la derrére partie de nosesultats (chapitre 6), nous adoptons une approche @S g°
rale en pesentant une ethode semi-automatique permettant de transformer un protocole non-to-
lerant aux fautes poueseau quelconque en protocole instaetaent stabilisant. Ce transforma-
teur est fond sur le protocole dé&’/ R instantaement stabilisant que nous avongsen¢ lors de
la conrence internationallCPADS’06[CDV06b]. Dans notre transformateur, le protocole initial
(i.e. le protocolea transformer) doiefre un protocole de service mono-initiateur les €gles de
décision apparaissent uniquement dans le code de l'initiateur. Cett@od€ nous avaitejg per-
mis (dans [CDV06a]) de rendre instangéament stabilisant des protocoles auto-stabilisants tout en
les angliorant : par exemple, nous avions meng’en transformant le protocole de circulation de
jeton auto-stabilisant de Huang et Chen ([HC93]) nous obtenions un protocole instartérstabi-
lisant fonctionnant avec uredion plus ghéral (le &mon iréquitablea’la place du dmon faiblement
équitable) et avec de meilleures complegign temps (la premiié exécution correcte du protocole
transforn® est erO(n) rondes alors que le temps de stabilisation du protocole initial &3t Brnx n)
rondes). Contrairement aux solutiongg@dentes, notre ethode n’utilise pas de calculspddiques
d’etat global du systhe pour assurer la propté” de stabilisation instantaa. En revanche, notre
méthode ecessite de modifieeterement le code du protocole initial afin d’obtenir un protocole
vérifiant une propeté suppEmentaire. Cependant, cette prefiést plus facile obtenir que la sta-
bilisation (auto-stabilisation ou stabilisation instargeh Lavantage de notreetiiode par rappoet
celle de [CDPVO03] est que nous pouvons maintenant borner ledwleaiotre transformateur. En
congquence et contrairement aux solutionsgdentes, nous pouvoesrire des protocoles instan-
tanément stabilisants fonctionnant avec wmbn distribe’ inéquitable : le émon le plus ghéral
du mockle a états. Afin de montrer la validitde notre rathode, nous avons ensuite prop@gux
applications construites avec notre transformateur : un protocole de parcours en profondeur instan-
tanément stabilisant et un protocole instargarent stabilisant de calcul d’arbre couvrant en largeur
avec atection de terminaison. Ces deux protocoles fonctionnent aveemarddistribe’inéquitable
et sont efficacea la fois en complex@&’'en temps et en espace. De plus, ces deux exemples montrent
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gue la propet® demandé par notre transformateur nene pasa complexifier les codes des pro-
tocoles comme le demande les solutions stabilisantes (auto-stabilisantes ou iestentastabili-
santes). En fait, les codes des protocoles restestproches des solutions basiques noertoites

aux fautes. Ce qui montre qu’en pratique aussi la petpdemandé pour transformer des proto-
coles avec notre transformateur est plus singptitenir que I'auto-stabilisation ou la stabilisation
instantaee. En outre, le protocole de parcours en profondeur que palisans avec notre transfor-
mateur est non seulement triviaécrire mais ses performances en font un compromis queal id”
entre les protocoles listes e’ questions @seng’s dans le chapitre 5. Enfin apéa une propete de
comptage dua hotre transformateur, nous montrons comment utiliser ce protocole de parcours pour
résoudre I'exclusion mutuelle de manre instanta@ment stabilisante. En fait, cette progii permet

a tout processeur destEcter quand il efient un jeton unique dans legéau. Ainsi, en utilisant cette
méthode de dfection simple, nous obtenons trivialement un protocole d’exclusion mutuelle instan-
tanément stabilisant.

La perspective directe des travawepengs dans cette #@se concerne notre transformateur.
Pour le moment, il se restreiatrendre instantament stabilisant les protocoles de service mono-
initiateurs a les egles de dcision apparaissent dans le code de l'initiateur uniquement. Bien que ce
type de protocole permette desdudre des probimes fondamentaux de mare instanta@ment sta-
bilisante, il est&gitime de se demander s'il est possible de transformer deeneegfficacei(e., sans
utiliser de calculs dtat global du sysime), une classe plus large de protocoles. Par exemple, peut-on
transformer efficacement en protocoles instagma@nt stabilisants des protocoles de service mono-
initiateurs qui ne comportent pas degtés de dcision ? des protocoles de service mono-initiateurs
dontles egles de dcision ne s’e&tutent pas uniquement au niveau de l'initiateur ? ou des protocoles
de service multi-initiateurs ?

Une autre perspective concerne la prejgrSSBB-Friendly la proprété que doit erifier notre
protocole initial pouetre transforra’automatiquement par notre protocole. Bien que cette @tépri’
soit plus faible que la propeté de stabilisation (auto-stabilisation ou stabilisation instaggmious
ne savons pas si cette pragié est minimalei,e., existe-t-il une propgeté strictement induite permet-
tant de transformer efficacement des protocoles de service mono-initiatdessegles de dcision
s’exécutent uniguement au niveau de l'initiateur en protocoles instamtent stabilisants ?

Enfin, dmontrer la possibiléd”(ou I'impossibilig) d’écrire des protocoles de service instan-
tanément stabilisants dans le medda passage de messages (un el@glus proche de laedlit
que le moele a états) reste une question ouverte. La diffiewdtobtenir des solutions stabilisantes
dans le modlea messages eseksa la stabilisation des canaux de communication. Les travaux de
Dolev et al ([DIM93, DIM91]) ainsi que ceux d’Afek et Brown (JAB93]) montrent quesdudre le
probléme de la communication poiatpoint de mar@re dsterministe et auto-stabilisante sans hy-
potheése sur la capaeétdes canauxatessite un nombre etats du sysime potentiellement infini.

Il peut s’agir de la refmoire locale des processeurs qui devient infinie ou du nombre de messages
dans les canaux qui ne cessent d'augmenter. Le faiesteudre la communication poiatpoint de
mangere auto-stabilisante n’est pas suffisant pour pouvoir construire des protocoles irestertan”
stabilisants : en effet, il faut que les processeurs soient capabledteatdet’le momerd partir du-

quel ils sont afs que les canaux sont stabiés Or, le fait que la stabilisation des canaexessite

un nombre non bomd'états rend une telleedéction difficilement envisageable. Donc, sans borne
sur la capacé’des canaux, nous pouvons raisonnablement conjecturer gu'’il n’est pas possible de
construire des protocoles instargamént stabilisants. En revanche, nous conjecturons qu'il est pos-
sible de construire des protocoles instaptaght stabilisants dans le nedda messages lorsque la
capaci€ des canaux de communication est suppdsoree.
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Annexe A

Theorie des graphes

A.1 Deéfinitions de base

Définition A.1.1 (Graphe oriente) Un graphe orienk G est un coupléV/,F) ou V' est un ensemble
desommet®t £ un ensemble de couples, appsdrcs de la forme(p,q) tel quep, ¢ € V. On notera
n le cardinal deV etm le cardinal deFE.

Définition A.1.2 (Successeur et @rdecesseur)SoitG=(V,E) un graphe orier#. ¢ est ditsucces-
seur(respectivemeridrédécessegrdep si et seulement $p,q) € E (respectivementy,p) € E). On
notel’;} (respectivement, ") 'ensemble des successeurs (respectivemedtepesseurs) de.

Définition A.1.3 (Degrés entrant et sortant) SoitG = (V/,F) un graphe orieré.Vp € V, le dege
sortantde p, note Af, estégala [I'}| (i.e., au nombre de sommetsels que(p, ) € E). Le dege
entrantdep, noe A, estégala [T’ | (i.e., au nombre de sommetsels que(q, p) € E).

Définition A.1.4 (Graphe non-orien&) Un graphe non-orier@G est un couplé¢V’, F') ou V' estun
ensemble dsommetset £ un ensemble de paires, appshrétes de la forme{p,q} (n.b.{p,q} =
{q,p}) tel quep, g € V etp # q. V{p,q} € E, p etq sont ditincidentsde {p,q}. On noteran le
cardinal deV” etm le cardinal deFE.

Définition A.1.5 (Moisin) SoitG = (V,E) un graphe non-orie®. Deux sommets et ¢ sont dit
voisinsdansG dans si et seulement §b,q} € E. On noteral’, 'ensemble des voisins ge

Définition A.1.6 (Degré) SoitG = (V,E) un graphe non-orie®. Ledeg€ dep € V, nog A,
estégala |I',| (i.e., le nombre d'agétes donfp est incident). Le dege deG, not A, estégal a
max{A, :p e V}).

Définition A.1.7 (Graphe partiel) SoitG = (V,E) un grapheGp = (Vp,Ep) estungraphe partiel
deG sietseulements$ip =V etEp C E.

Définition A.1.8 (Sous-graphe)SoitG = (V,FE) un grapheGs = (Vs,Es) est unsous-graphee
G sietseulementdis CVetEs=EN (Vs x V).

Définition A.1.9 (Chemin) SoitG = (V,E) un graphe non-orief# (respectivement, oriest La
suite py, pa, ..., pr €St unchemirt de longueurk — 1 dansG si et seulement sii, 1 < i < &,
{pipi+1} € E (respectivementp; p;11) € E).

1Afin d'eviter toute confusion avec les chemins d'un graphe ajdas chemins d’un graphe non-oriestnt aussi
appe€schanes
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A.2 Deéfinitions avanages

Définition A.2.1 (Chemin élementaire) SoitG = (V,E) un graphe. SoitP = p, pa, ..., pr UN
chemindeG. P est ditelémentairesi et seulement 8, j, 1 <i < j <k, p; # p;.

Définition A.2.2 (Cycle) SoitG = (V,E) un graphe non-oriel&. SoitP = py, ps, ..., pr Unchemin
deG. P estuncyclesi et seulement $iy, po, ..., pr_1 €Stelémentaireet p; = py.

Définition A.2.3 (Circuit) SoitG = (V,E) un graphe orier&. SoitP = py, ps, ..., pr uncheminde
G. P est uncircuit si et seulement $iy, ps, ..., pr_1 €St€lémentaireet p; = py.

Définition A.2.4 (Connexe) SoitG = (V,E) un graphe non-orief@. G est ditconnexesi et seule-
ment sivp, ¢ € V tels quep # ¢, il existe un chemin dans dep versg.

Définition A.2.5 (Composante connexeSoitG=(V,E) un graphe non-orieiét. C' = {V,Ec} est
unecomposante connexke G si et seulement €I’ est un sous-graphe connaxaximalde G’ (maxi-
mal signifie querV’, Vo C V! C V, le sous-graphe dé€' induit par V' n’est pas connexe).

Définition A.2.6 (Plus court chemin) SoitG=(V,E) un graphe non-orie&connexe. Lplus court
cheminentre deux sommetset ¢ dansG est un chemin de longuedérpour lequel il n’existe pas
d’autre chemin de versq dansG ayant une longueur i@frieura k.

Définition A.2.7 (Distance) SoitG = (V,E) un graphe non-orier@ connexe. Ldistancesntre deux
sommet® etq dansG, note Dist(p, q), correspond la longueur du plus court chemin engreet
dansG.

Définition A.2.8 (Diametre) SoitG = (V,E) un graphe non-orieré connexe. Leliamétrede G,
noté D, estégala max{ Dist(p, q) :: p,q € V'}).

Définition A.2.9 (Arbre) Tout graphe non-orieit connexe sans cycle est apperbre On dis-
tingue deux types de sommets dans un arbre :

— lesfeuillesdont le dege est 1;

— lesnoeuds internedont le degé est suprieura 1.

Définition A.2.10 (Arbre enraciné) On dit qu'un arbreT = (Vr,E7) estenracir€ lorsque l'on
distingue I'un de ses sommets. On nd{&) I'arbre T" enraciré enr (r € V). Le sommet est alors
appeEracinedeT'. Définir une racine dans un arbre permet de partiellement ordonner les sommets
de cet arbre en fonction de leurs distan@#a racine. Soitl'(r) = (Vr,Er) un arbre enracig en
r. La hauteur d’'un sommetdansT'(r), not h(p), estégale Dist(p,r). La hauteur de I'arbrel’(r),
note H, estégala max({h(p) :: p € Vp}). Vp € Vr \ {r}, on appelleperedu sommep, l'unique
sommey tel queh(q) = h(p) — 1 dansT'(r). Réciproquementy est ditfils de ¢ dans7'(r). Un
sommel; est ditandtred’un sommep, dansT'(r) si et seulement si un chemyn, ..., p;, ..., px
dansT'(r) tel queVj, 1 < j < k, p; est le gere dep;.,. Reciproquementy;, est ditdescendande p,
dansT'(r). On appellesous-arbrele T'(r) enraciré enp € V., not T'(p), le sous-graphe dé& induit
par 'ensemble constitidep et ses descendants défisPar commod#, nous noterong € T'(p) le
fait queq appartienne au sous-arbre enraémnp. Enfin, par abus de&angage hous pourrons noter
T(p) = {p1, P2y -+, Pk } OU{p1, P2, ..., pr} dESIgnera 'ensemble des processeurs contenusdgns

Définition A.2.11 (Arbre couvrant) SoitG = (V,E) un graphe non-orie@connexel’ = (V,Er)
est unarbre couvrantle G si et seulement &' est un graphe partiel connexe détel que|Er| =
n — 1.
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Définition A.2.12 (Arbre couvrant en profondeur d’abord) SoitG=(V,E) un graphe non-orien-
té connexeT'(r) = (V,Er) est unarbre couvrant en profondeur d’abald G enraciré enr si et
seulement sT'(r) vérifie les deux conditions suivantes :

— T'(r) est un arbre couvrant d€'.

— Pour tout couplép,q) de voisins dé&~, p est soit un anétre soit un descendant dedans7'(r).

Définition A.2.13 (Arbre couvrant en largeur) SoitG = (V/,F) un graphe non-oriei& connexe.
T(r) = (V,E7) est unarbre couvrant en largede G enraciré enr si et seulement §i(r) vérifie les
deux conditions suivantes :
— T'(r) est un arbre couvrant d€'.
— Vp € V, lalongueur du chemiglementaire de ar dans7'(r) estégalea la distance entre
etr dansG.

Définition A.2.14 (Ensemble &parateur) Soit G = (V,E) un graphe non-orie@ connexe. Le
sous-ensemble dé, C'S, est unséparateude G si et seulement si le sous-graphe induit pax C'S
n’est pas connexe.

Définition A.2.15 (Point d’articulation) SoitG = (V/,E) un graphe non-oriet@ connexevp € V,
p est unpoint d’'articulationde G si et seulement si le sous-graphe induit pan {p} n'est pas
connexe.

Définition A.2.16 (Isthme) Soit G = (V,E) un graphe non-orier@ connexeY e € F, e est un
isthmede G si et seulement si le graphe part@l = (V/, E '\ {e}) n’est pas connexe.
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Quelques Contributionsa la Stabilisation Instantanee
Résumne

Dans cette thSe, nous nous sommesdrgsss au concept dgtabilisation instanté@® Ainsi, nous avons
tout d’abord proposdeux solutions instantanient stabilisantes au prelhe deparcours en profondeupour
des Eseaux enracés quelconques. Ces deux protocoles smmits dans le maalé a états et fonctionnent
sous I'hypotiese d’'un @mon distribe”inéquitable : le émon le plus ghéral du modle. Le premier est bas”
sur des listes d'iden#s. Le second utilise un principe de questiepfmse pour remplacer les listes d’iden-
tites. Nous proposons ensuite deux applications instanmtant stabilisantes obtenuasartir de nos deux
protocoles de parcours en profondeur. Ces deux applicagialsent des propeiés globales sur leeseau. La
premire application permet de marquer fEsints d’articulationet lesisthmesdu réseau. La seconde appli-
cation permet dvaluer si un ensemble domest urensembleéparateurdu réseau. Enfin, dans une deare’
partie, nous adoptons une approche pleségale eretudiant un protocole efficace permettant de transformer
semi-automatiquement des protocoles de service mono-initiateurs en protocoles irstentastabilisants.
Un protocole de parcours en profondeur et un protocole de construction d’arbre en largeur illustrentda facilit”
avec laquelle nous pouvons rendre instaamaent stabilisants ce type protocoleacga notre transformateur.
Le protocole de parcours en profondeur est non seulement ta@alire mais les performances obtenues en
font un compromis quasi @kl entre les protocoleslistes e’ questions @sent’'s pecddemment. Enfin, gi€e
a une propete de comptage dua notre transformateur, nous montrerons comment utiliser ce protocole de
parcours pourg$oudre en quelques lignesxtlusion mutuellee manére instantaament stabilisante.

Mots-clés : sysEmes distriba$, toErance aux fautes, stabilisation instae@nauto-stabilisation, transfor-
mateur, parcours en profondeur, exclusion mutuelle.

Some Contributions to Snap-Stabilization
Abstract

In this PhD thesis, we are interested in the notiorsmdp-stabilization Thus, we first proposed two so-
lutions to thedepth-first searchproblem in arbitrary rooted networks. These two protocols are written in the
state model and work under a distributed unfair daemon : the weakest scheduling assumption of the model.
The first one is based on IDs lists. The other one uses a question mechanism instead of the IDs lists. We then
propose two snap-stabilizing applications obtained with the previously presented depth-first search protocols.
These two applications allow us to evaluate some global network properties. Actually, the first application
marks thecutnodesand thebridgesof the network. The second application allows us to evaluate if a given set
of processors is autsetof the network. Finally, in the last part, we generalize our approach by studying an
efficient semi-automatic transformer that snap-stabilizes service protocols with a unique initiator. A depth-first
search protocol as well as a breath-first spanning tree construction protocol show how our method is easy. Our
depth-first search protocol is not only easy to write but its complexity is a trade-off between the list-based and
the question-based solutions. Finally, using a counting property of our transformer, we show how to use this
depth-first search protocol to solve in few lines thatual exclusion problerim a snap-stabilizing manner.

Keywords : distributed systems, fault-tolerance, snap-stabilization, self-stabilization, transformer, depth-
first search, mutual exclusion.



