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Résumé

Nous étudions la mise en ceuvre du rendez-vous multiprocessus et de 1’équité dans
les langages du type “CSP généralisé”.

Nous proposons une méthode de construction des protocoles. Cette méthode
consiste & mettre en ceuvre ces protocoles a partir d’un schéma de protocole, c’est-a-
dire un protocole comportant des parties abstraites. La mise en ceuvre effective d’un
protocole se fait en remplacant les parties abstraites par du code. Nous discutons
le choix de ce code & ’aide d’exemples tirés de la littérature.

Nous étudions six notions d’équité dites classiques. Nous montrons que parmi ces
six notions d’équité seules les notions d’équité dites fortes accroissent la vivacité.
Nous montrons aussi qu’en général il est impossible de construire un protocole
réalisant une de ces notions d’équité fortes : seule la “Strong Process Fairness” peut
étre, et cela seulement lorsque le rendez-vous est binaire. Nous étudions la cons-
truction des protocoles réalisant la “Weak Interaction Fairness” et la “Strong Pro-
cess Fairness” (avec rendez-vous binaire). Nous dérivons, a partir d'une spécification,
un schéma pour chacune de ces notions d’équité.

%

Abstract

We study the implementation of multiparty rendezvous and fairness for “generalized
CSP-like” languages.

A method for constructing protocols is proposed. It is based on the use of
protocol schemas, i.e. protocols containing abstract sections. A schema may be
instantiated for obtaining a correct protocol by appropriately substituting abstract
sections by effective code. Examples are given of such code for classical protocols.

We study six commonly used notions of fairness. We show that from these six
notions, only strong notions of fairness are liveness enhancing. We also show that,
among these strong notions of fairness, only “Strong Process Fairness” with binary
rendezvous can have a distributed implementation. We study the design of protocols
for “Weak Interaction Fairness” and “Strong Process Fairness” (binary rendezvous).
We derive from a specification a schema for each of these notions of fairness.
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Chapitre 1

Introduction .

L’utilisation du parallélisme offre en théorie la possibilité d’accroitre d’une maniére
significative les performances des ordinateurs. Toutefois, I’exploitation effective du
parallélisme s’est avérée tres difficile. Alors que dans le domaine du calcul numérique
des gains en performance impressionnants ont été obtenus, les applications symbo-
liques, avec leur structure plus irréguliére, n’ont pas connu un tel progres. La plus
importante des difficultés semble résider dans la programmation de ces applications
sur des machines paralléles. Nous ne savons pas encore vraiment raisonner correcte-
ment sur les programmes paralléles, et on admet communément qu’une révolution
conceptuelle est nécessaire dans notre facon d’aborder la programmation si l’on
veut un jour profiter pleinement de la puissance des machines paralleles. II faut
développer des modeéles, des concepts, des notations, des théories, des langages, etc.
adaptés a la programmation paralléle.

Les mécanismes d’abstraction se sont révélés étre des outils de programma-
tion tres utiles et ont été incorporés dans les langages de programmation moder-
nes. Les principales abstractions proposées pour la programmation des machines
séquentielles sont les abstractions des données (e.g. les types abstraits) et les abs-
tractions du controle séquentiel (e.g. les boucles, les si-alors-sinon, les procédures).

L’architecture des machines et des réseaux encourage les programmeurs a voir
les systémes distribués comme des ensembles de processus séquentiels qui commu-
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2 Chapitre 1. Introduction

niquent et se coordonnent grice & des échanges de messages point-a-point (one-
to-one). Deés lors, les détails de la mémorisation (buffering) des messages, de la
résolution des conflits, ou de la prévention des blocages (deadlock), par exemple,
doivent souvent étre pris en compte trés t6t dans la conception des programmes
paralléles. D’ou le besoin de mécanismes d’abstraction pour le contréle du parallé-
lisme, la communication et la synchronisation.

1.1 Le rendez-vous

Dans un article célebre, C.A.R. Hoare [Hoa78] proposa d’utiliser un modele (le
modele CSP, pour “processus séquentiels communicants”) ol les calculs paralléles
sont décrits en termes de modules “paralleles” indépendants qui cooperent par le
biais d’échanges explicites de messages. Hoare proposa ’utilisation du rendez-vous
comme mécanisme d’abstraction de la communication et de la synchronisation. Ce
mécanisme garantit que, quand un message est envoyé, il est recu au méme moment
(conceptuellement). Ceci apporte une simplification énorme dans la conception et
la vérification des programmes : il est inutile de raisonner sur des configurations ou
un message est “en route”.

Ainsi, pour prouver qu’une collection de processus atteint un but commun, il
est souvent nécessaire pour un processus de faire des assertions sur 1’état des autres
processus. Les processus “apprennent” 1’état des autres processus en échangeant des
messages. Non seulement la réception d’un message cause le transfert d’une valeur
de I’émetteur vers le récepteur, mais aussi elle permet le “transfert” d’un prédicat
[CM86]. Cela permet au récepteur de faire des assertions sur ’état de 1’émetteur
lors de I’émission du message, par exemple au sujet du progres de ’émetteur dans
ses calculs. Il est clair que les actions de ’émetteur, ultérieures a ’émission du
message, peuvent invalider ces assertions. Lorsque le rendez-vous est utilisé, un
échange de message représente un point de synchronisation a la fois dans I’exécution
de I’émetteur et dans celle du récepteur. De ce fait, le message regu correspond tou-
jours & ’état courant de I’émetteur. De plus, quand ’échange se termine, I’émetteur
peut faire des assertions sur ’état du récepteur.

Toutefois les communications point-a-point (one-to-one) ne sont pas toujours
suffisamment abstraites. Par exemple, lorsque les processus coopérent sur le mode
client /serveur il est fréquent que plusieurs clients partagent un méme serveur (many-
to-one). On peut aussi avoir plusieurs serveurs identiques et un client qui ne se
soucie pas de savoir lequel de ces serveurs traitera sa requéte (one-to-many), ou
méme avoir plusieurs serveurs et plusieurs clients (many-to-many).

Récemment, plusieurs mécanismes d’interaction qui généralisent le rendez-vous
binaire (one-to-one) & la CSP en un rendez-vous multiprocessus (many-to-many)
ont été proposés (e.g. [FH83], [Cha87], [EFK89], [JS91]). Ces mécanismes ont en
commun le fait qu’ils permettent & un nombre arbitraire de processus asynchrones
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de se “retrouver” (synchroniser), d’établir temporairement un état global a ces
processus, d’effectuer un certain nombre d’actions sur cet état global, puis de se
séparer pour continuer indépendamment leur exécution. Nous appelons interaction
un tel événement de communication et de synchronisation.

1.2 Expression et contrdle du non-déterminisme

Un processus peut vouloir effectuer une interaction parmi un groupe d’interactions,
plutdt qu’une interaction fixée par avance. Comme on ne peut prévoir quelle
sera l'interaction exécutée, ce comportement est non-déterministe. Dans certains
cas il est utile de pouvoir contréler dynamiquement le groupe des interactions
désirées. Par exemple, un processus buffer peut accepter la demande d’un proces-
sus producteur de stocker un objet dans un buffer chaque fois que ledit buffer n’est
pas plein, et il peut accepter la demande d’un processus consommateur de retirer un
objet du buffer chaque fois que le buffer n’est pas vide. Pour programmer un tel com-
portement, et plus généralement pour exprimer et contrdler le non-déterminisme, il
faut une notation.

La plupart des langages de programmation proposant le rendez-vous compor-
tent une construction basée sur les commandes gardées introduites par Dijkstra
comme structure de contrdle séquentiel [Dij75]. Une telle construction consiste
généralement en une liste de commandes gardées de la forme :

garde — instructions

La garde se compose d’une expression booléenne et d’un “pattern d’interaction”. La
garde réussitsi ’expression booléenne est vraie et si 'interaction peut avoir lieu sans
délai; la garde échoue si I’expression booléenne est fausse; ou la garde est suspendue
si ’expression booléenne est vraie et I’interaction ne peut avoir lieu immédiatement.
La construction dans son ensemble est exécutée de la manieére suivante : si toutes
les gardes échouent, la construction échoue; si il y a une ou plusieurs gardes qui
réussissent, une de ces gardes est choisie, 'interaction de la garde est exécutée, puis
les instructions suivant la garde sont exécutées; ou sinon l'exécution est différée
jusqu’a ce qu’une garde réussisse [AS83].

Dans la plupart des langages le choix de la garde exécutée n’est pas équitable.
Dans le modéle CSP, par exemple, si plusieurs gardes réussissent, une d’entre elles
est choisie d’une maniére non-déterministe, mais aucune hypothese ne peut étre faite
sur la garde sélectionnée. Ainsi au cours d’une exécution répétée de la commande
alternative!, une méme garde pourra étre choisie a chaque fois, méme si d’autres
gardes réussissent.

1l est quelquefois indispensable de contréler le choix de la garde exécutée, c’est-a-
dire de réduire le non-déterminisme dans ce choix. Cela est illustré par le programme
CSP suivant qui contréle la position d’un point sur un écran [Ber80]

t¢ctest le nom de la construction proposée en CSP pour exprimer et controler le non-déterminisme
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Update :: *[ calcul nouvelles valeurs de x et y; Display!(x, y) 1
Display :: =*[ Update?(u, v) — skip U Screen!(u, v) — skip ]
Screen :: *[ Display?(w, z); rafraichissement écran avec (w, z) ]

ou le processus Update calcule périodiquement les coordonnées d’un point et les
communique & Display. Le processus Display mémorise ces coordonnées lorsqu’il
les recoit, et les fournit au processus Screen quand celui-ci les réclame. Le proces-
sus Screen demande périodiquement les coordonnées du point et rafraichit ’écran
en conséquence. Pour que ce programme fasse ce que 'on attend, il faut pouvoir
contréler le choix des gardes du processus Display. En effet, si la premiere garde
n’est jamais choisie le processus Update ne pourra communiquer les nouvelles co-
ordonnées, et si la seconde garde n’est jamais choisie le processus Screen ne sera
jamais informé des nouvelles coordonnées.

Différentes notions d’équité pour le choix des gardes, lorsque le mécanisme
d’interaction est basé sur le rendez-vous, ont été proposées et étudiées (e.g. [AFKS87],

[BKSS8b], [AFG90], [AFL90)).

1.3 Le probléme de 'implémentation du rendez-vous

Proposer une construction pour un langage de programmation nécessite de savoir
I’implémenter. L’implémentation du rendez-vous est aisée quand les patterns d’inter-
action ne peuvent pas apparaitre dans les gardes d’une construction non-déterministe.

En revanche, I'implémentation du rendez-vous est un probléme non trivial lorsque
des patterns.d’interaction peuvent apparaitre dans les gardes. En effet, au probleme
de la synchronisation des processus participant a ’interaction exécutée vient s’ajouter
le probléme de la coordination des processus pour le choix de cette interaction. Il
s’agit en fait d’un probléme d’exclusion : un processus ne peut choisir qu’une seule
garde parmi celles qui réussissent et donc ne peut participer qu’a une seule des
interactions présentes dans ces gardes. La principale difficulté dans la réalisation de
cette exclusion est due au fait que les processus participant a une interaction ont
un role symétrique dans le choix de celle-ci.

En brisant cette symétrie, nous pouvons obtenir des protocoles pour le rendez-
vous particulierement efficaces [Sil79]. C’est le cas, par exemple, lorsqu’on garantit
que parmi les processus qui interagissent il y en a toujours un seul qui exécute
une construction non-déterministe, ou en d’autres termes, un seul processus doit
effectuer un choix parmi plusieurs interactions possibles. L’algorithme d’implé-
mentation est alors trés simple : c’est ce processus particulier qui fait le choix de
’interaction qui sera effectuée et qui impose aux autres sa décision. C’est cette
approche maitre/esclaves qui a été adoptée lors de la définition de CSP ou OCCAM
[May83] : seules les commandes de réception de message sont autorisées dans les
gardes des commandes alternatives. Ceci assure que lorsqu’une paire de commandes
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de communication correspondent (match), une au moins est inconditionnelle : la
commande d’envoi du message, et c’est donc le processus récepteur qui impose son
choix aux processus émetteurs.

Diverses autres restrictions permettant une implémentation efficace ont été pro-
posées. Par exemple A. Silberschatz a proposé dans [Sil79] une implémentation des
commandes alternatives de CSP généralisées® reposant sur 'utilisation d’une rela-
tion maitre/esclaves entre les processus fournie par le programmeur. K. Mitchell
[Mit86] a décrit une méthode (synchronising annotations) permettant de calculer
une telle relation de dominance pour des programmes CCS [Mil80).

Certains problémes s’expriment plus “naturellement” lorsque les processus ont
un rdle symétrique dans le choix des interactions (voir [Ber80], [Bor83], [Bou8g]).
Mais, dans ce cadre, I’implémentation du rendez-vous n’est pas triviale. En parti-
culier, F. de Boer et C. Palamidessi [dBP91] ont montré récemment qu’on ne peut
compiler séparément les gardes d’une structure de contrdle non-déterministe quand
les processus ont un réle symétrique : seule une implémentation “globale” de la
structure de controle est possible.

Le premier protocole pour le rendez-vous (binaire) ne reposant pas sur une hy-
pothése d’asymétrie dans les processus a été proposé par A.J” Bernstein [Ber80).
Depuis, de nouveaux protocoles pour le rendez-vous binaire sont régulierement
proposés (voir Bibliographie). Certains de ces protocoles ont été utilisés pour
I'implémentation de langages de programmation (e.g. Joyce [BH87], Pascal-m
[AB83]).

Plus récemment des protocoles pour le rendez-vous multiprocessus ont été pro-
posés (voir Bibliographie) pour implémenter Action Systems [BKS88a] (e.g. [BKS84]),
Shared Actions [MR87] (e.g. [Ram87a]), RADDLE [For86] (e.g. [CM88]) ou LO-
TOS [BB87] (e.g. [v'BGW89]) par exemple.

La notion d’équité réalisée par la majorité des protocoles est la “Weak Inter-
action Fairness” (WZIF) (e.g. [BS83]) : si une interaction est exécutable & un
instant donné alors elle ne le sera plus au bout d’un temps fini (par le fait de son
exécution, ou de ’exécution d’une autre interaction ayant un participant commun).
Quelques protocoles ont été proposés pour réaliser des notions d’équité plus fortes

(plus restrictives) (e.g. [Sis84], [AFL90], [PK90], [BT91]).

1.4 Notre contribution

Bien que le nombre de protocoles publiés soit important, leur description est souvent
obscure et leurs propriétés sont trop souvent liées & un mécanisme de communica-
tion d’un langage particulier. En effet, peu d’auteurs ont pris le soin de décrire

2commandes alternatives permettant a la fois des commandes de réception et des commandes d’envoi de
message dans leurs gardes
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les principes de construction des protocoles qu’ils ont proposés. En fait les seuls
auteurs qui & notre connaissance ont détaillé la construction de leur protocole sont
K. Chandy et J. Misra [CM88]. Il est trés souvent difficile de retrouver les principes
de construction d’un protocole, et il est encore plus difficile de savoir quels choix
ont été effectués et d’établir leurs conséquences sur les propriétés du protocole.

Nous proposons au chapitre 4 une méthode de construction des protocoles pour le
rendez-vous multiprocessus. Cette méthode consiste simplement & mettre en ccuvre
ces protocoles & partir d’un schéma donné. Plus précisément nous dérivons, a partir
d’une spécification du probléme, un schéma de protocole, c’est-a-dire un protocole
comportant des parties abstraites. La mise en ceuvre effective d’un protocole se
fait simplement en remplacant les parties abstraites par du code. Nous discutons le
choix de ce code & ’aide d’exemples tirés de la littérature.

La mise en ceuvre de protocoles a partir d’un schéma comporte plusieurs avan-
tages. Le premier, et non le moindre, est que I’on ne part pas de zéro. Le schéma
sert de guide dans la construction du protocole. Il représente la connaissance et
P’expérience acquise dans la construction des protocoles.

Un second avantage est que la preuve de correction d’un schéma vis-a-vis de la
spécification constitue une “preuve générique” pour tous les protocoles construits
partir de ce schéma [BK88].

Notre méthode permet de construire aisément de nombreux protocoles nouveaux.
Mais elle permet aussi de retrouver et de comprendre les protocoles déja publiés.
Nous pensons qu’elle peut méme servir de base pour une taxonomie (a la maniére
de [Tho88]) de ces protocoles.

La valeur pratique d’une notion d’équité peut étre jugée en termes de sa contri-
bution dans le développement et la preuve d’algorithmes, mais aussi en termes du
colit de son implémentation. Nous étudions dans le chapitre 2 six notions d’équité
dites “classiques”. L’utilisation d’une notion d’équité ne se justifie que si elle permet
un accroissement de la vivacité (liveness) de certains programmes. Nous montrons
que parmi ces six notions d’équité seules les notions d’équité dites “fortes” accrois-
sent la vivacité. Nous montrons aussi qu’en général il est impossible de construire
un protocole réalisant une de ces notions d’équité fortes : seule la “Strong Process
Fairness” (SPF) peut ’étre, et cela seulement lorsque le rendez-vous est binaire.
Ces résultats sont essentiellement tirés de [AFK8T].

Cela justifie notre choix d’étudier la construction des protocoles réalisant WIF et
SPF (avec rendez-vous binaire). Nous proposons dans le chapitre 4 un schéma pour
chacune de ces notions d’équité.

Pour spécifier le probleme et décrire les schémas, nous avons utilisé la méthode
Transition-Aziom de L. Lamport [LS85, Lam89]. Nous décrivons dans le chapi-
tre 3 ces notations, ainsi que les techniques utilisées pour prouver la correction des
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schémas vis-a-vis de la spécification.

A notre connaissance aucun travail de synthése sur 'implémentation du rendez-
vous n’a été publié a ce jour. Nous espérons contribuer ici & une meilleure com-
préhension de ces protocoles en termes des principes de construction et des tech-
niques de mise en ceuvre utilisés.

Ce travail a été entrepris dans le cadre du projet de recherche européen ES-

PRIT projet 415 “Parallel Architectures and Languages for Advanced Information
Processing - a VLSI-directed approach” [KPB*90].

*






Chapitre 2

Notions d’équité pour des.
langages basés sur le rendez-vous

De nombreuses notions d’équité ont été proposées et étudiées & la fois du point de
vue de la sémantique et du point de vue de la théorie des preuves (e.g. [Fra86]). Le
choix d’une notion d’équité pour un modéle ou un langage repose en grande partie
sur des critéres subjectifs, implicites. Néanmoins trois critéres sémantiques simples
ont été proposés dans [AFK87]. Nous rappelons en Section 2.1 la définition d’une
notion d’équité ainsi que les définitions de ces trois criteres.

Différentes notions d’équité pour le choix des gardes, lorsque le mécanisme
d’interaction est basé sur le rendez-vous, ont été proposées et étudiées (e.g. [AFK87],
[BKS88b], [AFG90], [AFL90]). Nous étudions dans ce chapitre six notions d’équité
“classiques” : trois notions d’équité “faibles” et trois notions d’équité “fortes”. Elles
sont définies en Section 2.3.

L’utilisation d’une notion d’équité ne se justifie que si elle permet un accroisse-
ment de la vivacité de certains programmes. Nous montrons en Section 2.3 que,
parmi ces six notions d’équité, seules les notions d’équité fortes accroissent la vi-
vacité. Nous montrons aussi qu’en général aucune de ces notions d’équité fortes n’est
compatible avec ’équivalence sur les exécutions induite par ’ordre partiel sur les ac-

9
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tions. Nous proposons en Section 2.4 des solutions pour que ce critére soit satisfait.

En Section 2.5 nous interprétons ces résultats en termes de la possibilité ( ou de
Pimpossibilité) d’une implémentation distribuée de ces notions d’équité.

Les Sections 2.1 et 2.3 reprennent le contenu de [AFKS87] & la lecture duquel
nous renvoyons systématiquement pour plus de précisions.

Les exemples de programmes non-déterministes illustrant les résultats de ce
chapitre sont écrits en IP (Interacting Processes) [Fra89], un mini-langage basé
sur le rendez-vous multiprocessus. Ce mini-langage est défini en Section 2.2.

2.1 Les notions d’équité

2.1.1 Modele

Un programme distribué est constitué par une collection de processus. Ces proces-
sus ont des états disjoints et exécutent des actions atomiques. Le modéle attribue
chaque action soit a un seul processus, et dans ce cas nous dirons que cette ac-
tion est locale au processus, soit & plusieurs processus, et dans ce cas nous dirons
que c’est une action conjointe (joint action) ou une interaction de ces processus.
L’ensemble des processus auxquels est attribuée une interaction particuliére est ap-
pelé Pensemble des participants a cette interaction.
Une ezécution d’'un programme est une séquence maximale de transitions

" 0o -2 01 =2 09 -
ol les o; sont des états (globaux) du programme, les o; des actions atomiques, et
o; =1 oi+1 dénote une exécution de I’action ;41 qui transforme 1’état o; en ;5.

Nous supposons aussi que 1’état du programme détermine un prédicat ezécutable
(enabled) sur les actions :

Définition 2.1

1. Une action est exécutable dans un état donné si elle peut servir de prochaine
action ezécutée.

2. Un processus est exécutable dans un état donné si une action qui lui est
attribuée est exécutable dans cet état.

3. Un processus est prét pour une action dans un état donné si son état local
est la projection d’un état du programme dans lequel laction est exécutable et
Paction lui est attribuée.

4. Un groupe de processus est exécutable dans un état donné si il existe une
interaction exécutable dans cet état qui a exactement ce groupe de processus
pour participants.
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Lorsque le modele n’admet que le rendez-vous binaire, les groupes (paires de
processus) sont aussi appelés canaux (channels) [AFK87].

Nous supposerons qu’il existe, dans une exécution, un ordre partielsur les actions
(locales et conjointes) appelé relation de causalité (e.g. [Lam78]). Nous supposerons
de plus que cet ordre est total sur les actions locales & chaque processus, i.e. deux
actions locales & un méme processus sont ordonnées.

Définition 2.2

1. Deuz actions atomiques sont indépendantes si elles ne sont pas comparables
par lordre partiel.

2. Si © et p sont deur exécutions, alors ® = p si et seulement si © peut élre
obtenue & partir de p en transposant (éventuellement une infinité de fois)
simultanément deuz actions indépendantes (i.e. © est une permutation de p
qui respecte lordre partiel sur les actions).

Nous appellerons projection d’une exécution 7 sur un processus p, notée [7]p, le
résultat de la destruction dans 7 de toutes les actions qui ne sont pas attribuées a p
et la restriction des états aux seules variables utilisées par p. Notons qu’en général
[r], n’est pas une exécution.

Le lemme suivant nous sera utile dans la suite de ce chapitre. C’est une con-
séquence de notre hypothése de totalité de la relation de causalité sur les actions
locales a un processus.

Lemme 2.3 (Projections égales)
St m = p alors pour chaque processus p, [}, = [pl,

Nous supposerons une sémantique pour les programmes comportant a la fois
P’ensemble des exécutions et la relation de causalité sur les actions.

Enfin nous supposerons que :

(1) Chagque interaction est suivie immédiatement par un état dans lequel aucun
de ses processus participants n’est prét pour une interaction (noninstantaneous
readiness). C’est-a-dire que quand un processus a exécuté une interaction, il
entre dans un état local ol aucune des interactions auxquelles il peut participer
n’est exécutable. Ce processus doit nécessairement exécuter une action locale
avant de pouvoir a nouveau participer a une interaction.

Cette hypothese simplifie la définition de la notion d’interaction continuelle-
ment exécutable. Elle est justifiée par le fait que ’exécution d’une interaction
prend du temps au niveau implémentation méme si au niveau programme elle
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est considérée comme atomique. Ainsi I’exécution d’une interaction peut tem-
porairement rendre non exécutables d’autres interactions. Cette hypothese
nous permet donc de confondre continuellement avec sans interruption.

(2) Choix uniforme : Un choiz entre une action locale et une interaction n’est
jamais possible (i.e. le cas ne se présente pas). Cette hypothese associée a la
précédente garantie que les notions d’équité que nous considérons ici ne sont
pas sensibles & I’addition d’actions locales & un processus (e.g. skip).

(3) Progrés minimal [OL82] : Chaque processus qui est dans un €tat ow une action
locale est exécutable exécutera une action au bout d’un temps fini. Cette pro-
priété de vivacité garantie que les processus ne “s’arréteront” pas tant qu’ils
pourront exécuter des actions locales.

Ces trois hypothéses garantissent que les interactions constitueront le sujet prin-
cipal des notions d’équité. La propriété de progres minimal servira de propriété
de vivacité de référence pour évaluer le gain en vivacité obtenu grace aux notions
d’équité.

2.1.2 Définitions

Ainsi que nous ’avons noté dans l'introduction de ce chapitre, une notion d’équité
sert & exclure un certain nombre d’exécutions (celles qui sont inéquitables) qui sinon
auraient été légales.

Définition 2.4 (Notion d’équité) Etant donné un programme (distribué) P,
comp(P) est l'ensemble des exécutions de P respectant la propriété de progres
minimal.

Une notion d’équité F est une régle permettant, pour tout programme P, de
choisir un sous-ensemble d’ezécutions F(P) C comp(P) tel que F(P) contient
toutes les exécutions finies de comp(P).

Il est nécessaire que chaque programme ait au moins une exécution équitable.
En effet, sans cette contrainte, aucun scheduler (qui doit produire une exécution
équitable) ne pourrait traiter correctement 1’équité. De plus, aucun scheduler
raisonnable ne pouvant prédire & chaque instant les extensions possibles d’une exé-
cution, il doit étre possible d’étendre toute exécution partielle en une exécution
équitable.

Définition 2.5 (Réalisabilité) F est réalisable (feasible) ssi pour tout programme
P chaque segment initial (préfize) fini d’une exécution de comp(P) peut étre étendu
en une exécution de F(P).
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Les exécutions sont des séquences d’exécutions d’actions. Il est clair que I’ordre
des exécutions d’actions indépendantes est arbitraire. Une notion d’équité devrait
donc respecter ’équivalence = définie plus haut sur les exécutions. C’est-a-dire,
si deux exécutions infinies sont équivalentes alors elles doivent étre toutes les deux
équitables ou toutes les deux inéquitables. Si ce critére n’est pas satisfait alors la no-
tion d’équité dépend de la “vitesse” des processus ou de la position de l’observateur,
ce qui n’est pas souhaitable.

Définition 2.6 (Compatibilité avec I’équivalence) F est compatible avecl’équi-
valence (equivalence robust) ssi pour tout programme Pet pour toute paire d’ezécu-
tions 7 et p de comp(P)

(r e FP)Am =p) = p € FP)

Tous les modeles possedent une propriété de vivacité fondamentale : ici la pro-
priété de progrés minimal. L’ajout d’une notion d’équité ne se justifie que si elle
permet un accroissement de la vivacité de certains programmes, c’est-a-dire s’il
existe un programme qui posséde une propriété de vivacité qu'’il n’a pas sans cette
contrainte supplémentaire (i.e. 1’équité). )

11 est suffisant de considérer ici 'impact des notions d’équité sur la terminaison.
En effet il est bien connu que les autres propriétés de vivacité peuvent étre réduites
3 la terminaison pour un programme dérivé [GFMdRS5].

Définition 2.7 (Accroissement de la vivacité) F accroit la vivacité (liveness
enhancing) ssi il existe un programme P tel que comp(P) contient une exécution
infinie, mais toutes les ezécutions de F(P) sont finies.

C’est-a-dire que P termine si F.

2.2 Le langage IP (Interacting Processes)

Nous présentons dans cette section un mini-langage, appelé IP (Interacting Pro-
cesses), défini pour la premigre fois dans [Fra89]. Ce langage est une abstraction et
une simplification des langages de programmation incluant des mécanismes basés
sur le rendez-vous multiprocessus. IP nous servira dans ce chapitre a écrire des
programmes non-déterministes.

En IP, un programme P :: [ ||;z1,» P; | est composé de n > 1 (n fixé) processus
ayant des états locaux disjoints (i.e. pas de variable partagée). Un processus FP; est
constitué par une instruction S prenant une des formes suivantes :

e skip : instruction sans effet sur ’état du processus.
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o Affectation z := e : ou z est une variable locale & P; et e est une expression

sur ’état local de P;. Les affectations ont leur sémantique habituelle.

Interaction I[ 7 := € | : I est le nom de Dinteraction et [ T := € ] est une
affectation parallele (optionnelle) constituant le corps local de Iinteraction.
Toutes les variables du n-uplet de variables T sont locales & P; et distinctes
deux 3 deux. Le n-uplet d’expressions € peut utiliser des variables locales
aux autres processus participants & I et donc non locales a P;. L’ensemble
des participants & I est constitué par tous les processus qui font syntaxique-
ment référence & I. Quand un processus (durant une exécution) atteint une
instruction d’interaction il est dit prét pour cette interaction. Une interaction
I est ezécutable (enabled) seulement quand tous ses participants sont préts
pour elle. I peut étre exécutée seulement si elle est exécutable. Une inter-
action synchronise donc tous ses participants. L’exécution de I consiste en
Pexécution en parallele des affectations de tous les corps de I locaux a ses
participants. Les occurrences d’une variable dans la partie droite d’une af-
fectation dans un corps local de I font référence & la valeur initiale de cette
variable, i.e. 2 sa valeur & l'instant ou l’exécution de I a débuté. Il n’y a
pas de synchronisation sur la fin d’une interaction : lorsqu’un participant a
terminé ’exécution du corps local d’une interaction il exécute le reste de ses
instructions sans attendre la terminaison des exécutions des corps locaux aux
autres participants. Notons que lorsque le corps d’une interaction local & un
processus est vide (i.e. I[] ), 'exécution de I'interaction a pour seul effet de
synchroniser ce processus avec les autres participants.

Composition séquentielle S; ; Sy : S est d’abord exécutée. Lorsque cette
exécution termine, S; est exécutée.

Sélection non-déterministe [ Op—y m Br; Ix[ Tk := €| — Sk ] : Ici By Ix[ vk =
€r | est une garde composée de deux parties. La partie B} est une expression
booléenne sur 1’état local de P,. La partie ;[ Ty := € | est une interaction. S
peut &tre n’importe quelle instruction. Quand une sélection non-déterministe
est évaluée dans un état donné, la k-éme garde est ouverte (open) si Bi est
vraie dans cet état (notons que P; est alors prét pour l'interaction Iy dans cet
état). Cette garde est exécutable (enabled) si et seulement si elle est ouverte et
I est exécutable. L’exécution de cette instruction se fait en plusieurs étapes :

1. évaluation de toutes les parties booléennes pour déterminer les gardes
ouvertes.

2. Siaucune garde n’est ouverte I'instruction échoue (fails). Sinon une garde
exécutable est franchie (passed) (simultanément avec ’exécution de tous
les autres corps de I; locaux aux autres participants)

3. puis S; est exécutée.
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Quand il existe des gardes ouvertes mais aucune garde exécutable, I’exécution
est bloguée (blocked) jusqu’a ce qu’une garde ouverte devienne exécutable.

e Itération non-déterministe *| D=1 m Bi; Ii[ Tk :=€ | — Sk ] : Similaire &
la sélection non-déterministe, mais I’exécution de l'instruction termine quand
aucune garde n’est ouverte, et I’exécution de l'instruction est répétée apres
chaque exécution d’une commande gardée.

Deux sémantiques différentes pour IP sont proposées dans [AFG90] : une séman-
tique sérialisée (serialized semantics) et une sémantique concurrente (overlapping
semantics). Dans la sémantique sérialisée une interaction est représentée par une
seule action atomique qui transforme ’état du programme (suivant les affectations
du corps de I'interaction) tandis que dans la sémantique concurrente une interaction
est représentée par plusieurs transitions (ou fragments d’interaction), la premiére
transformant 1’état (c’est la seule qui est conjointe), les autres (locales aux par-
ticipants) libérant les participants de linteraction (i.e. un participant “exécute”
I’interaction tant qu’il n’a pas été libéré et c’est seulement apres avoir été libéré
qu’il peut participer & une autre interaction). Ainsi les exécutions d’interactions
indépendantes peuvent se chevaucher (overlap) dans la sémaptique concurrente,
tandis que dans la sémantique sérialisée les exécutions sont effectuées les unes apres
les autres (interleaved).

La sémantique concurrente donne manifestement un modele plus réaliste que
la sémantique sérialisée pour des exécutions de programmes IP sur des machines
paralleles. La sémantique sérialisée, elle, semble plus facile a utiliser pour faire
des preuves de correction [BKS88b]. C’est cette sémantique qui est choisie dans
[Fra89] ot un systéme de preuve pour la correction partielle des programmes IP est
présenté.

Ces deux sémantiques satisfont les contraintes requises en Section 2.1.1. Nous
avons décidé (arbitrairement) que la sémantique des programmes IP proposés dans
ce chapitre sera la sémantique sérialisée. Toutefois il est important de noter que
Pintérét des exemples de programmes présentés ici n’est pas affecté par le choix de
I’une ou lautre de ces sémantiques.

Un exemple de programme IP est donné en Figure 2.1.
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getforksy/ | giveforksg

getforkss/ getforkss/
giveforkss tveforkss
PHIL :[poll ... |lpsll fo ll .- 1| fa]
where
p; s i="1;
* g ="t — g;:=" R

O
s; =" b'; getforks;[s; :=' €] — giveforks;[s; :='t']

]

fi o x| getforks;[] — giveforks;[]
O

getforks(i-i-l)modS [] — giveforks(i+1)mod5[]

]

‘e

Figure 2.1: Une solution sans blocage du probleme des philosophes mangeurs

Exemple: (philosophes mangeurs) Il s’agit d’une solution du probléme bien
connu des cing philosophes mangeurs [Dij71]. Initialement, tous les philosophes p;
pensent (think) (s; =' /). Ils peuvent indépendamment devenir affamés (hungry)
(s; =" h’). Quand le k-eéme philosophe p; est affamé il peut manger (eat) (sx =" €')
en interagissant avec les (k — 1)-éme et k-éme fourchettes, fi_1)moas €t fi, via
Iinteraction tripartite get forksy (voir dessin). Lorsque pi a fini de manger, il rede-
vient pensant (s =’ t') en interagissant avec les mémes fourchettes via l'interaction
giveforksy. Il est clair que cette solution est sans blocage!. ]

1Les philosophes sont dits blogués (deadlocked) quand aucun philosophe ne mange et aucun des
philosophes affamés ne peut parvenir & manger.
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2.3 Six notions d’équité classiques

2.3.1 Définitions

Les processus, les interactions, ou les collections d’interactions possibles pour un
groupe de processus peuvent é&tre les sujets des notions d’équité. Ainsi pour un
langage basé sur le rendez-vous, il est raisonnable de définir une notion d’équité qui
garantit qu’une action sera exécutée par chaque processus satisfaisant une certaine
condition, ou bien que chaque interaction satisfaisant une condition donnée sera
exécutée, ou bien que pour chaque groupe de processus satisfaisant une condition
donnée, une interaction, parmi ’ensemble des interactions attribuées a ce groupe
de processus, sera exécutée.

Une fois le sujet de la notion d’équité choisi, il faut déterminer la condition
3 réaliser. Deux types de conditions bien connus donnent lieu soit a des notions
d’équité dites faibles pour lesquelles le choix doit étre continuellement possible a
partir d’un certain point dans I’exécution, soit a des notions d’équité dites fories
pour lesquelles le choix doit &tre infiniment souvent possible [Fra86}.

En considérant toutes les paires sujet/condition possibles, on peut obtenir six

notions d’équité : elles sont définies en Table 2.1.

*

Sujet \ Condition

Faible

Forte

Processus

WPF: Au cours d’une exé-
cution infinie chaque proces-
sus continuellement exécu-
table interagit au bout d’un
temps fini.

SPF: Au cours d’une exé-
cution infinie chaque pro-
cessus Infiniment souvent
exécutable interagit infini-
ment souvent.

Groupe

WGF: Au cours d’une exé-
cution infinie chaque groupe
de processus continuelle-
ment exécutable interagit au
bout d’un temps fini.

SGF: Au cours d’une exé-
cution infinie chaque groupe
de processus infiniment sou-
vent exécutable interagit in-
finiment souvent.

Interaction

WIF: Au cours d’une exé-
cution infinie chaque inter-
action continuellement exé-
cutable est exécutée au bout
d’un temps fini.

SZF: Au cours d’une exé-
cution infinie chaque inter-
action infiniment souvent
exécutable est exécutée in-
finiment souvent.

Table 2.1: Six notions d’équité pour des langages basés sur le rendez-vous

Remarques sur les définitions en Table 2.1 :

1. Par définition, toutes les exécutions finies sont équitables quelle que soit la
notion d’équité considérée.
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2. Des commandes gardées imbriquées (nested) sont parfois considérées (ce n’est
pas le cas dans cette thése). Les notions d’équité définies ici ne font référence
qu’aux interactions apparaissant dans les gardes au niveau le plus haut de
ces commandes (top-level fairness). Et dorénavant, nous ne ferons référence
qu’a ces interactions (top-level interactions). Nous renvoyons a [Fra86] pour
plus de détails sur les notions d’équité prenant en compte tous les niveaux
d’imbrication (all-levels fairness).

3. Une autre notion d’équité est parfois utilisée (e.g. [CM88], [Bag89a)) :

Définition 2.8 (pseudo-WIF) Si, au cours d’une exécution infinie, une
interaction I est exécutable alors au bout d’un temps fini un de ses participants
ezécutera une interaction (qui peut étre différente de I).

En d’autres termes, si une interaction est exécutable alors au bout d’un temps
fini elle ne le sera plus. On peut aisément prouver que pseudo-WIF et
WIF sont équivalentes ([AFL90]) c’est-a-dire que pour tout programme P,
pseudo-WIF(P) = WIF(P).

Quelques exemples font apparaitre clairement l'intérét de ces notions d’équité.

Pu[P | P Ps]

where
P I])
* Py :: by := true;
*[ by I[] — by := false
0
by; J[} — skip
I
K]l

Ps :: b = true;
*[ bs; J[] — skip
O
bs; K[| — b3 := false
]

Figure 2.2: Processus négligé

Exemple: (Processus négligé) Dans ce programme (Figure 2.2) P; et P; peu-
vent interagir (via J) un nombre quelconque (éventuellement infini) de fois. Une
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fois que P, et P, ont interagi (via I) les gardes sont fermées et tous les processus
terminent au bout d’un temps fini (aprés exécution de K).

La terminaison du programme dépend donc ici de la possibilité pour P, d’interagir.
Ainsi il suffit d’imposer une contrainte d’équité sur les processus (SPF) pour que
le programme termine toujours. ]

Le programme de la Figure 2.3 termine avec une notion d’équité sur les groupes
de processus mais pas avec une notion d’équité sur les processus.

Pu[P | P F]
where
Py i by :=true; by := true;
*[ bo; I[bo := ca] — skip
O
bi; J[b1 = c3] — skip

Py 2 by :=true; ¢o := true;
*[ bz; I[] —_— bz = Cy
O
c2; K[| — ¢z := false

Ps :: b3 :=true; c3 := true;
*[ b3y J[] — b3:=c3
O
cz; K[| — ¢z := false

Figure 2.3: Groupe de processus négligé

Exemple: (Groupe de processus négligé) Dans cet exemple P, peut interagir
indéfiniment avec P, (via I) et P5 (via J). Mais une fois que P, et P; ont interagi
(via K) tous les processus terminent au bout d’un temps fini.

La terminaison du programme dépend donc ici de la possibilité pour P, et P;
d’interagir. Une notion d’équité sur les groupes de processus (SGF) est suffisante
pour que le programme termine toujours. ]
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Enfin nous présentons en Figure 2.4 un programme dont la terminaison est
garantie par une notion d’équité sur les interactions et pas par les notions d’équité
sur les groupes de processus.

P:[P || P]
where
P, :: by :=true;
*[ by; I} — skip
0 _

by; J[] — by := false

Py 2 by :=true;
x[ by I[] — skip
O
by; J[] — b2 := false

Figure 2.4: Interaction négligée

Exemple: (Interaction négligée) Puisque le programme comporte seulement
deux processus (un seul groupe) les notions d’équité sur les processus et sur les
groupes sont garanties.

P, et P, peuvent interagir indéfiniment via I. Mais des qu’ils ont interagi via
J le programme termine. Une notion d’équité sur les interactions (SZF) est donc
suffisante pour garantir la terminaison de ce programme. J

Dans les sections suivantes, nous montrons que si ces notions d’équité sont toutes
réalisables, aucune notion d’équité faible n’accroit la vivacité et seules WGF et
WZIF sont compatibles avec I’équivalence. Cependant, lorsque le rendez-vous est
binaire, SPF satisfait les trois critéres. Ces résultats sont résumés en Table 2.2.

notion | réalisable compatible accroit la
d’équité avec ’équivalence | vivacité
SIF oul non oui
SGF oul non ouil
SPF oui non* oui
WIF oui oui non
WGF oul oui non
WPF oul non non

* oul lorsque le rendez-vous est binaire

Table 2.2: Caractéristiques des notions d’équité
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2.3.2 Réalisabilité

Proposition 2.9 Les siz notions d’équité sont réalisables.

Idée de la preuve Pour chaque notion d’équité considérée un scheduler (explicit
scheduler [OA88]) est exhibé. Un scheduler peut étre vu comme un programme
exécuté en parallele avec le programme P considéré et ayant acces a toutes les
variables de P. De plus le scheduler a accés aux variables de contrdle de tous les
processus de P et ainsi peut diriger leur exécution.

On montre que n’importe quel préfixe d’une exécution légale peut étre produit par
le scheduler. Et si un préfixe d’une exécution a été produit par le scheduler alors
il produira une extension telle que I’exécution obtenue satisfait la notion d’équité
considérée. ]

Exemple: (Un scheduler pour WGF) Etant donné un programme P, on as-
socie une variable priorité distincte a chaque groupe de processus qui peuvent tous
participer (syntaxiquement) & une action. En particulier, pour les actions locales
les groupes contiendront seulement le processus auquel est attribuée ’action. Un
scheduler pour WGF peut étre décrit ainsi : .

(1) pour chaque groupe faire
si il est erécutable alors décrémenter sa variable priorité de 1
sinon affecter ¢ la variable priorité un entier positif arbitraire

(2) choisir un groupe ezécutable avec une valeur minimale dans la variable priorité
(3) affecter i la variable priorité du groupe choisi un entier positif arbitraire

(4) si une action locale a €té choisie alors exécuter cetie action
sinon choisir et ezécuter une des interactions exécutables du groupe

(5) retourner a ’étape (1).

L’utilisation des variables priorité associées aux processus simples, définies pour
les actions locales, garantie que le scheduler produit des exécutions satisfaisant la
propriété de progrés minimal.

L’utilisation des affectations de valeur arbitraire et la possibilité d’avoir plusieurs
variables priorité ayant une valeur minimale rendent ce scheduler non-déterministe.
[AFK87] montre que ce scheduler peut produire toutes les exécutions équitables
selon WGF et seulement celles-ci.

Des schedulers peuvent &tre obtenus pour les autres notions d’équité en modifiant
les conditions d’exécutabilité et I’affectation des variables priorité. ]
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2.3.3 Gain en vivacité

Proposition 2.10 SPF, SGF et SIF accroissent la vivacité.

Preuve Les exemples de la Section 2.3.1 (Figures 2.2, 2.3 et 2.4) décrivent des pro-
grammes qui terminent lorsque respectivement SPF, SGF et STF sont considérées
et qui ne terminent pas sinon. ]

Proposition 2.11 WPF, WGF et WIF n’accroissent pas la vivacité.

Idée de la preuve Pour chaque programme P, on montre que si comp(P) con-
tient une exécution infinie alors il contient une exécution équitable (selon la notion
d’équité considérée) infinie. Et donc la notion d’équité considérée ne permet pas la
terminaison de plus de programmes que la propriété de progres minimal.

Une preuve détaillée est donnée dans [AFK87). J

2.3.4 Compatibilité avec I’équivalence

Proposition 2.12

o WGF et WIF sont compatibles avec I’équivalence,
e WPF, SPF, SGF et SIF ne sont pas compatibles avec I’équivalence,

o SPF est compatible avec I’équivalence si les interactions sont binaires.

Preuve -
e Pour montrer qu’une notion d’équité F n’est pas compatible avec I’équivalence
on exhibe un programme P dont deux exécutions 7 et p sont telles que

€ FP)ANT =pAp & FP)

Ainsi pour montrer que SPF n’est pas compatible avec I’équivalence lorsqu’il
existe une interaction comportant plus de deux participants nous considérons deux
exécutions du programme de la Figure 2.5 :

La premiére exécution consiste en la répétition infinie du segment 1/,2/,3/,4/,5/,6/

1/ P, et P; exécutent J
2/ P, exécute skip
3/ P; exécute skip
4/ Ps et Py exécutent K
5/ Ps exécute skip
6/ P, exécute skip
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P[P ||P|| Pl Pl
where

Py i+ I[] — skip ]

Py x| I[] — skip
O
J[}] — skip

]

Py x[ J[] — skip
0
K[| — skip

]

Py x[ I} — skip
O

K[| — skip

] .

Figure 2.5:

Dans cette exécution, P; est infiniment souvent exécutable (initialement, apres 2/ et
aprés 6/) mais n’exécute aucune action. Ce n’est donc pas une exécution équitable
selon SPF.

La seconde exécution consiste en 1/ puis la répétition infinie du segment 3/,4/,2/,-
5/,1/,6/. Ici, apres la premitre étape 1/, Py n’est jamais exécutable. Il est clair que
cette exécution est équitable selon SPF et qu’elle est équivalente a la précédente.

Lleffet désiré est obtenu ici en différant les actions locales, rendant ainsi les
processus partenaires de P; indisponibles et de ce fait interdisant 'interaction I
Notons qu’au moins trois participants dans une interaction sont nécessaires pour
construire un tel exemple.

e Pour montrer qu’une notion d’équité F est compatible avec I’équivalence on mon-
tre que pour chaque programme P, si 7 et p sont deux exécutions de P alors

(r g F®) AT =p)=>p & FP)

Ainsi nous montrons que SPF est compatible avec I’équivalence lorsque toutes
les interactions comportent seulement deux participants.

Si une exécution 7, d’un programme P, est non équitable selon SPF alors il
existe & partir d’un certain point de = un processus F; qui est infiniment souvent
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exécutable mais qui ne participe jamais & une interaction. Et donc F; est, & partir
d’un certain point de =, toujours prét & interagir. En effet, d’apres I’hypothése de
Choix uniforme, P; ne peut pas choisir une action locale.

Considérons maintenant une exécution p équivalente & . D’aprés le lemme des
Projections égales, a partir d’un certain point de p, F; est aussi toujours prét pour
au moins une interaction. D’aprés ce méme lemme, il existe une infinité d’états
dans lesquels les partenaires de P; sont préts & interagir avec lui. C’est-a-dire,
puisque le rendez-vous est binaire, qu’il existe une infinité d’états dans lesquels des
interactions, ayant P; pour participant, sont exécutables. p n’est donc pas équitable

selon SPF. 0

La compatibilité (ou I’incompatibilité) des autres notions d’équité se prouve de
la méme maniere.
Il est aisé de trouver un programme dont certaines exécutions sont rendues équitables
selon WPF en inhibant 1’exécutabilité d’un processus, en faisant en sorte que les
partenaires possibles de ce processus exécutent d’autres actions. Méme s'il existe
des exécutions équivalentes dans lesquelles une interaction est toujours possible
pour le processus. Ce phénomeéne d’inhibition de I’exécutabilité d’un processus due
3 ordre d’exécution des actions est appelé conspiration contre le processus. C’est
ce méme phénomene qui est utilisé dans la premiére partie de la preuve précédente.
Un phénomene comparable de conspiration contre un groupe ou une interaction
peut étre utilisé pour prouver que SGF et SIF ne sont pas compatibles avec
I’équivalence.
WGF et WIF sont compatibles avec ’équivalence. En effet, une interaction
est continuellement exécutable seulement si aucun de ses participants n’exécute
une autre action. Si l'interaction n’est pas continuellement exécutable & cause de
I’exécution d’une autre action, alors cette autre action sera aussi exécutée dans
n’importe quelle exécution équivalente.

2.4 Notions d’équité lorsque la conspiration est limitée

Une conspiration contre une interaction I apparait si, a partir d’un certain point
d’une exécution, tous les participants & I sont infiniment souvent préts pour I mais
jamais au méme moment, i.e. jamais dans le méme état.

On peut définir d’une maniére similaire la conspiration contre un groupe de proces-
sus ou contre un processus.

Notons qu’une conspiration peut &tre inhérente a la sémantique d’un programme.
C’est le cas par exemple du programme de la Figure 2.6 ou des que 'interaction J
est exécutée, P, et P, sont infiniment souvent préts pour I mais jamais en méme
temps.

On peut aisément montrer que ’existence de conspirations contre des inter-
actions (resp. groupe, processus) dues au seul ordre des exécutions (scheduling) des
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P . [ P1 ” P2 ]
where
Py i by = trueg
*[ by; If] — skip
O

J[by := by] — skip
]
Py 2 by :=true;
*[ by; I[] — skip
O
J[b2 = “'bz] —_— .Sk'lp

]

Figure 2.6: Conspiration inhérente & la sémantique d’un programme

actions indépendantes est la seule cause de I'incompatibilité de SIF (resp. SGF,
SPF) avec I’équivalence. .

En général les travaux ayant trait & un modele basé sur le rendez-vous et
aux notions d’équité présentées dans ce chapitre ont di traiter ce probleme de
I'incompatibilité avec I’équivalence.

Une solution immédiate est, bien siir, de ne considérer que des programmes sans
conspiration. C’est le cas par exemple de [BKS88b] et [GFK84] qui définissent des
assertions sémantiques suffisantes pour garantir la compatibilité avec I’équivalence
quand on ne considére que des programmes satisfaisant ces assertions. Ainsi dans
[GFK84] un systéme de preuve non complet est proposé pour CSP avec SIF. Il
contient des regles permettant de montrer que pour un programme donné la notion
d’équité respecte les classes d’équivalence des exécutions du programme. Les autres
regles permettent de prouver la terminaison d’un tel programme.

Une autre solution simple est d’imposer des contraintes syntaxiques suffisantes
pour que tous les programmes soient sans conspiration. C’est le cas par exemple
dans les modeles que nous décrivons dans la section suivante.

2.4.1 Modeles o1 le controle est localisé

Le controle est dit localisé quand pour toute interaction exécutable il y a toujours
un seul de ses processus participants qui exécute une commande gardée. C’est donc
ce processus particulier, appelé processus maitre, qui décide I’éventuelle exécution
de cette interaction et qui impose sa décision aux autres processus participants,
appelés esclaves.
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Proposition 2.13 Dans un modéle ot le controle est localisé, les siz notions d’équité
sont compatibles avec ’équivalence.

Preuve Nous montrons que SZF est compatible avec I’équivalence. Les preuves
pour les autres notions d’équité sont similaires.

Si une exécution 7, d’un programme P, est non équitable selon STF alors il
existe 3 partir d’un certain point de 7 une interaction I qui est infiniment souvent
exécutable mais qui n’est jamais exécutée. Soit P; le processus maitre de I. Py est
donc, a partir de ce point, le seul participant a I & ne pas &tre toujours prét pour
I. Les autres participants (esclaves) sont nécessairement toujours préts a interagir.
En effet, le controle étant localisé ces processus ne peuvent pas choisir et effectuer
une autre action.

Considérons maintenant une exécution p équivalente & #. D’apres le lemme des
Projections égales, & partir d’un certain point de p, les participants esclaves de I
sont toujours préts pour I. D’aprés ce méme lemme, P est infiniment souvent prét
3 interagir avec eux. C’est-a-dire qu’il existe une infinité d’états dans lesquels I est
exécutable. Mais, toujours d’apres le lemme des Projections égales, I n’est jamais
exécutée. p n’est donc pas équitable selon STF. O

Différents modeles avec contrdle localisé ont été proposés jusqu’a présent. Par
exemple, en CSP seules les commandes de réception de message sont autorisées
dans les gardes des commandes alternatives. Ceci assure que lorsque une paire de
commandes ‘de communication correspondent (match), une au moins est incondi-
tionnelle : la commande d’envoi du message, et c’est donc le processus récepteur
qui impose son choix aux processus émetteurs.

Notons que dans le modeéle ACF (ADA Communication Fragment) et dans les
modéles avec envoi non bloquant (nonblocking send), considérés dans [AFKS87], le
contrdle est localisé. En effet dans ACF le processus maitre est celui qui effectue
une commande select ou simplement une commande accept, et les esclaves sont les
processus effectuant un call. Et dans un modele avec envoi non bloquant, le maitre
est celui qui effectue une commande gardée (ol les gardes ne peuvent contenir que
des commandes de réception (receive) de message), les esclaves étant les processus
qui lui ont envoyé un message.

Les solutions, que nous venons d’évoquer, ne permettent pas de considérer des
programmes, tels le programme de la Figure 2.1 (philosophes mangeurs), qui con-
tiennent une conspiration. Or seul ’ordre des actions indépendantes est a ’origine
de ces conspirations. En contrélant (dynamiquement) cet ordre il doit étre possible
de les éliminer. C’est ce qui est réalisé par ’Hyperéquité [AFG90]. Nous décrivons
briévement cette nouvelle notion d’équité.
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2.4.2 Hyperéquité HF

Pour que SZF respecte les classes d’équivalence des exécutions d’un programme il
suffit de contrdler les exécutions des processus de maniére que les interactions soient
exécutables au bout d’un temps fini lorsque leurs participants sont infiniment sou-
vent préts pour elles. Cela peut étre réalisé simplement en gelant (frozen) les partici-
pants préts pour une interaction suffisamment longtemps c’est-a-dire en garantissant
qu'’ils resteront préts pour cette interaction jusqu’a ce qu’elle soit exécutable. C’est
cette idée qui est 3 l’origine de I’'Hyperéquité [AFG90].

Définition 2.14 (Résistance i la conspiration)

1. Une configuration < [Sy || ... || Sz, > est constituée par un programme et
un état global. Elle représente un point d’une exécution ot S; est le reste du
programme que le processus P; doit encore exécuter et o est I’état courant en
ce point.

2. Soit P un programme, I une interaction de P et A un ensemble arbitraire
constitué de processus participant & I. Le programme dérivé Py 4 est obtenu &
partir de P en fermant les gardes locales de toutes les interactions différentes
de I dans tous les processus de A. )

En d’autres termes, dans le programme dérivé les processus de A ne peuvent
pas participer a des interactions autres que L.

3. Une interaction I est résistante a la conspiration dans un programme P ssi
pour chaque exécution w équitable selon STF la condition suivante est satis-
faite :

Soit w1 un préfize fini de m et < S, 0 > sa configuration finale. Soit
A; Uensemble des participants de I qui sont préts pour I dans cette
configuration. Alors, au cours de chaque exécution m;, équitable
selon STF, du programme dérivé Sy a, (débutant dans I’état o), il
eziste un participant P; & Ay qui est prét pour I au bout d’un temps

fini.

Les processus de Aj sont dits gelés surl (I-frozen). La résistance a la conspiration
est garantie lorsque les participants d’une interaction I peuvent devenir préts pour
I indépendamment les uns des autres. Cette indépendance se manifeste par le fait
que le gel pour I d’un sous-ensemble arbitraire de ses participants n’interdit pas aux
autres participants de devenir eux aussi préts pour I. Ainsi un scheduler qui gele
les uns apres les autres les participants de I garantit que I sera exécutable au bout
d’un temps fini.
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Définition 2.15 (Hyperéquité HF) Soit P un programme dans lequel toutes les
interactions sont résistantes 4 la conspiration. Alors une exécution infinie ™ de
P est hyperéquitable (1 € HF (P)) ssi 7 est équitable selon SIF (x € SIF(P))
et chaque interaction est infiniment souvent ezécutable dans w. De plus, toute
exécution finie est hyperéquitable.

Si dans P il existe une interaction qui n’est pas résistante a la conspiration alors
toutes les exécutions de P sont hyperéquitables.

[AFG90] montre que HF est réalisable, accroit la vivacité (par exemple le pro-
gramme de la Figure 2.1 est une solution sans famine? du probleme des philosophes
mangeurs) et est compatible avec I’équivalence. Nous renvoyons a cet article pour
plus de détails.

Notons tout de méme la différence essentielle entre 'Hyperéquité et les no-
tions d’équité étudiées précédemment : I’Hyperéquité implique I’exécutabilité au
bout d’un temps fini (et par la suite ’exécution grace a SIF) si la résistance a la
conspiration est assurée. En revanche, les notions d’équité précédentes impliquent
Pexécution seulement si une condition sur ’exécutabilité est satisfaite. Une condi-
tion d’exécutabilité pour une interaction particuliere I d’un programme P peut étre
satisfaite dans certaines exécutions 7 mais pas dans d’autres, i.e. c’est une fonction
de I, P et 7, tandis que la résistance & la conspiration n’est pas une propriété des
exécutions prises individuellement : c’est une fonction seulement de I et P.

2.5 Conclusions

La définition des criteres d’acceptabilité et leur évaluation systématique a permis de
mettre en lumiere les avantages et les inconvénients des différentes notions d’équité
étudiées.

Le critére le plus important est bien siir ’accroissement de la vivacité des pro-
grammes. Nous avons montré que les trois notions d’équité faibles n’accroissent pas
la vivacité. Nous avons montré de plus que WZF est réalisable et compatible avec
I’équivalence. Cela suffit & justifier notre choix d’utiliser dans la suite WIF comme
propriété de vivacité fondamentale. Ce choix permettra en fait une comparaison plus
aisée de nos résultats avec d’autres travaux qui utilisent aussi WIF (e.g. [Lev88]).

Nous nous intéressons dans cette these & I'implémentation distribuée du rendez-
vous quand une des notions d’équité définies dans ce chapitre est employée. La
réalisabilité de la notion d’équité choisie est dans ce cadre un critére essentiel. En

2Une solution est dite sans famine quand tout philosophe affamé parvient toujours & manger au bout
d’un temps fini.
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fait la réalisabilité permet seulement de montrer qu’une implémentation centralisée
existe : le scheduler. Bien siir [OA88] montre comment intégrer (embedding) le
scheduler dans le programme considéré en conservant la structure parallele du pro-
gramme. Néanmoins cette intégration nécessite quand méme une certaine centrali-
sation du contréle (e.g. synchronisation grace a la commande await nécessitant une
mémoire partagée).

1l nous semble que seules les notions d’équité compatibles avec 1’équivalence
peuvent &tre implémentées d’une maniére distribuée. Par implémentation distribuée
nous entendons :

1. Il est impossible pour le scheduler de déterminer a priori si un processus donné
deviendra prét.

2. Le scheduler ne peut pas contréler les actions d’un processus quand il n’est
pas prét. En particulier le scheduler ne peut pas controler les changements
d’état du processus vers [’état pret.

3. Les changements d’état des processus ne sont pas immédiatement observables
(ceci est dit & Pasynchronisme des processus et du scheduler).

Dans une telle implémentation le scheduler ne peut pas distinguer des exécutions
équivalentes selon =. Si la notion d’équité n’est pas compatible avec I’équivalence,
rien n’empéche donc le scheduler de juger équitable une exécution qui ne l’est pas.
Ce raisonnement informel est corroboré par les résultats d’impossibilité de [TB91]
ot Y.-K. Tsay et R. Bagrodia montrent que SPF (lorsqu’il y a des interactions
qui ont plus de deux participants) et SZF sont impossibles & implémenter d’une
manieére distribuée.

En revanche lorsqu’il est toujours possible de supposer que tout processus de-
viendra prét au bout d’un temps fini, STF peut étre garantie aisément. En effet -
4 n’importe quel moment de I’exécution le scheduler sait que toute interaction de-
viendra exécutable au bout d’un temps fini. Il suffit alors que le scheduler traite
’une aprés Pautre toutes les interactions et pour chaque interaction attende jusqu’a
ce qu’elle soit exécutable. [Sis84] décrit un tel scheduler.

De méme STF peut étre implémentée aisément lorsqu’on suppose que le sche-
duler peut controler les changements d’état des processus ou a une connaissance
immédiate de ces changements. En effet, le scheduler a alors toujours une vue
précise de 1’état global du systéme et donc des interactions exécutables.

Parmi les notions d’équité étudiées ici seules SPF (quand le rendez-vous est
binaire) et HF satisfont les trois critéres & la fois. HF est d’ailleurs définie pour
cela ...

Nous avons montré qu’on ne peut pas éliminer facilement les conspirations. Les
solutions les plus simples sont trop contraignantes : il s’agit soit d’ignorer les pro-
grammes avec conspiration, soit d’empécher leur existence en réduisant la symétrie
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dans les processus. La meilleure solution semble étre d’éliminer dynamiquement les
conspirations grice a un contrdle de ’exécution des processus. Nous avons montré
que cela peut étre réalisé pour une classe de programmes dits “résistants a la cons-
piration”.

La résistance a la conspiration est une condition assez forte mais elle apparait
souvent lorsque les processus sont faiblement liés (loosely coupled) dans la mesure ou
iln’y a pas de dépendance causale forte dans les séquences d’interactions consécutives
auxquelles un processus participe. Le probléme des philosophes mangeurs (Figu-
re 2.1) est un exemple typique de situation ou il y a résistance a la conspiration.
L’existence d’une classe plus générale de programmes controlables reste un probleme
ouvert.

Les interactions constituent le sujet principal des notions d’équité définies ici.
Des notions d’équité concernant toutes les actions (locales et conjointes) ont aussi
été étudiées (e.g. [BKS88b], [AFLI0]). Les contraintes sur les modéles sont bien
str adaptées. Ainsi [AFL90] définit la U-équité (U-fairness aussi appelée handshake
fairness dans [BKS88b]) et montre qu’elle satisfait les trois critéres dans un modéele
ol toutes les actions sont gardées et ou la seule contrainte imposée est le progres
minimal. Pour plus de détails nous renvoyons 2 la lecture de [AFL90].

h



Chapitre 3

Spécification et construction des
protocoles

Nous rappelons en Section 3.1 les principes de la méthode Transition-Aziom [LS85,
Lam89] de L. Lamport pour écrire les spécifications.

Puis nous définissons en Section 3.2 un mini-langage de programmation suffisant
pour écrire nos schémas de protocoles.

Enfin, en Section 3.3, nous faisons quelques rappels sur les techniques utilisées
pour vérifier la correction des protocoles et des schémas de protocoles.

3.1 Spécifications

Le matériel de cette section est en grande partie tiré de [Lam83] et [LS85]. Nous
renvoyons systématiquement & la lecture de ces articles pour plus de détails.

Pour écrire des spécifications, nous utilisons la logique du temps linéaire de
[Lam80b]. Nous donnons ici une bréve description des assertions (formules de
logique temporelle bien formées) dont nous aurons besoin.

31
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3.1.1 Logique temporelle

Comme au chapitre précédent nous supposons que ’exécution d’un programme est
représentée par une séquence de transitions d’état de la forme

oo
qui dénote le fait que ’action atomique « transforme 1’état o du programme en
létat o’'.

Plus précisément un programme est représenté un triplet (S, A,II) ot S est un
ensemble d’états, A un ensemble d’actions et II un ensemble de séquences infinies
de la forme

(5] a2
g —> 0y —*» O0g:* "
avec les o; dans S et les a; dans A.
Nous supposerons que pour chaque 7 de II, la séquence
+n — An4l Ant2 ’
T =0p —0pny1 — > Opg2°
est aussi dans II, quelque soit n > 0 (tail closure).

Un état représente un instantané (snapshot) du programme & un instant donné.
Il contient toutes les informations nécessaires pour déterminer les comportements
futurs possibles du programme. L’état doit donc contenir non seulement la valeur
des variables du programme, mais aussi les valeurs des variables de contrdle (pro-
gram counters) des processus, les valeurs des parameétres, le contenu des queues de
messages, 1’état des lignes de transmission ...

Une fonction d’état est une fonction dont le domaine est S et dont le codomaine
est inclus dans un ensemble de valeurs V contenant les éléments true et false. Un
prédicat d’état est une fonction d’état dont le codomaine est inclus dans {true, false}.
Nous supposons un calcul des prédicats du premier ordre avec égalité pour les fonc-
tions d’état, permettant la quantification sur V. Nous écrivons o |= P pour dénoter
la valeur du prédicat d’état P sur 1’élément o de S.

Nous utiliserons deux sortes de fonctions d’état primitives : _
variables du programme : Une variable z du programme est une fonction d’état
qui associe a tout état o la valeur de = dans cet état.

prédicats sur le contréle : Si § est un point de contréle dans le programme (i.e.
une valeur possible du program counter) alors até
dénote le prédicat qui est vrai dans un état si et seule-
ment si le controle est au point § dans cet état.

Nous pouvons construire des fonctions d’état plus complexes a partir de ces fonc-
tions primitives. Par exemple, at § Az > 0 est un prédicat qui est vrai dans un état
si et seulement si le contrdle est au point é et la variable z a une valeur positive
dans cet état.
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Un prédicat d’action est une fonction booléenne sur A. o = @ dénote la valeur
du prédicat d’action @ sur 1’élément o de A.

Nous décrivons maintenant ce que signifie pour une assertion en logique tem-
porelle d’étre vraie & “U'instant :” dans 'exécution
Og :.—19 (23] ﬁz—* gg ="

i.e. & l'instant juste avant la (7 + 1)éme transition, quand le programme est dans

’état o;. La description suivante concerne cing types d’assertions ol P dénote un

prédicat :
P vrai 3 I'instant ¢ ssi P est vrai dans ’état o;
apP: vrai & instant ¢ ssi P est vrai & tous les instants j > ¢
OP : vrai & l'instant ¢ ssi P est vrai a un instant j > ¢

OOP :  vrai a Vinstant ¢ ssi P est vrai & tous les instants £ > j pour un j > ¢
OCP : vrai & linstant ¢ ssi P est vrai & une infinité d’instants j > ¢

Toutes les propriétés de vivacité que nous utiliserons seront des combinaisons
logiques de ces cing types d’assertions. .

Nous utilisons Pabréviation P ~» @ pour O(P = <Q). Et donc, la propriété
P ~» @ signifie que si P est vrai & un instant ¢, alors Q) doit étre vrai au méme
instant ou dans un instant futur j > 2.

Plus précisément, les formules de logique temporelle sont construites & partir
des prédicats d’état et des prédicats d’action en utilisant les opérateurs logiques
usuels — et V, la quantification sur V, et le connecteur binaire Q'. Nous définissons
inductivement la relation 7 |= P, “P est valide pour la séquence 7", pour chaque
séquence

K= 09— 01 =2 09
de II et chaque formule de logique temporelle P :
=P ssi 0g |= P si P est un prédicat d’état
= P ssi a; = P si P est un prédicat d’action
7 =P ssi —(7 = P)
r b (PVQ)ssi(r=P)V(x Q)
T =Vz.P  ssiVv:v € V.n = Plz:=v]
rEPQAQ ssiVn:n>0. (Vm.0<m<n = «t™ =EP) = 7" =Q

Une formule P est dite valide pour le programme (S, A,TI), et on écrit = P, si
7 = P est vrai pour tout 7 de I

Inoté O dans [Lam80b]
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Les opérateurs O et < sont définis par

OP =trued P
OP = -0-P

Nous définissons aussi I’opérateur binaire < par

PaQ=(PV-Q)2Q

Il s’ensuit d’aprés la définitionde n =P I Q :
TEPAQssiVn:n>0.(VmO0<m<n = st P) = 7" =@

P < Q affirme que @ est vrai au moins aussi longtemps que P, et P < @ affirme
que @ est vrai au moins un pas plus loin que P. Les deux opérateurs satisfont les
relations de transitivité attendues (e.g. PI QA QI R = P R).

Notons que (—Q) < P signifie que P est vrai jusqu’a ce que ) le soit. L’opérateur
(weak) until, souvent utilisé, peut alors étre défini par

PuntilQ=(-Q)3 P

3.1.2 Spécifications

Pour spécifier un programme, nous devons spécifier I’ensemble de toutes ses exécu-
tions. Une spécification consiste en une collection de conditions sur ces exécutions.
Un progranime satisfait la spécification si chacune de ses exécutions satisfait ces
conditions. Nous décrivons informellement ici la sémantique des spécifications; une
définition en termes de logique temporelle est donnée dans [Lam83].

Une spécification a la forme suivante :

Fonctions d’état : f;: Ry, ..., fa: R,
Conditions initiales : I, ..., I,
Propriétés: P, ..., P,

avec l'interprétation suivante :

IL EXISTE des fonctions d’état fy, ..., f, TELLES QUE :
Le codomaine de f; est R;, pour chaque i, ET
SI I’état initial de I’exécution satisfait Iy, ..., I,
ALORS les propriétés Py, ..., P, sont satisfaites dans tous
les états de ’exécution

Les valeurs possibles pour chaque fonction d’état f; doivent appartenir a ’en-

semble E;. -
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Les conditions initiales I; sont des prédicats. La spécification place des con-
traintes seulement sur toutes les exécutions pour lesquelles chaque I; est vrai dans
P’état initial oq.

Chaque propriété P; exprime une contrainte sur la totalité de I'exécution

0o —aL) o1 ._ai) Oy

Nous utilisons deux types de propriétés : les propriétés de siireté (safety) et les
propriétés de vivacité (liveness).

3.1.3 Propriétés de siireté

Une propriété de siireté affirme que quelque chose ne peut jamais arriver.

Une propriété peut étre un prédicat. Si dans une spécification, une propriété
P; est un prédicat, elle assure que dans chaque état d’une exécution (vérifiant ini--
tialement I, ...,I,) le prédicat P; est vrai. Une telle propriété est appelée un
tnvariant.

Une autre forme de propriété de siireté affirme qu’une fonction d’état ne peut
changer quand elle est supposée ne pas pouvoir changer. Cela est exprimé par :

a leaves unchanged f when @

ol @ est un ensemble d’actions, f est une fonction d’état, et @ est un prédicat. Son
interprétation est la suivante :

o . o , . .
Pour chaque transition & — o’ de ’exécution, st

(i) a est dans a et
(ii) Q est vrai dans P’état o,

alors la valeur de f dans I’état o' est égale a sa valeur dans o.

En d’autre termes, cette propriété assure que n’importe quelle action de a laisse
f inchangée quand elle agit dans un état de départ satisfaisant Q. Si a est Pensemble
de toutes les actions, alors “a leaves” peut &tre omis. De méme si @ est le prédicat
trivial true, alors “when Q” peut étre omis.
Une définition de cette propriété en termes de logique temporelle est donnée dans

[Lam83].



36 Chapitre 3. Spécification et construction des protocoles

Plutdt qu’indiquer quand les fonctions d’état ne peuvent pas changer, nous pou-
vons établir quand elles peuvent changer en utilisant la construction suivante :

allowed changes to ¢, when Q1

gp When @, :

a1:R1 4 51,

a,: R, ——> S,

ol les g; sont des fonctions d’état, les Q); et R; sont des prédicats, les a; sont des
ensembles d’actions, et les S; sont des fonctions booléennes sur des paires ordonnées
d’états. Cette propriété affirme pour chaquez :

s, . [0 ’ . .
Pour chaque transition o — ¢’ de I’exécution, si

(1) Q: est vrai dans ’état o et
(ii) la valeur de g; dans 1’état o’ est différente de sa
valeur dans o,

alors il y a un j tel que

(i) « est dans q;
(ii) R; est vrai dans ’état o
(iii) S; est vrai pour la paire d’états (o, o)

Cette propriété contraint les changements des fonctions d’état g; en décrivant
exactement quelles transitions peuvent les changer. Chaque transition qui change
g; débutant dans un état ol @); est vrai satisfait une des spécification de transition

a; : Rj — Sj
Dans cette spécification de transition, R; est un prédicat indiquant ce qui doit étre
vrai dans 1’état de départ (enabling predicate), et S; spécifie une relation entre 1’état
de départ o et 1’état final o’. Nous exigeons que si S; est vrai pour la paire (o, o),
alors R; doit étre faux pour ¢’. Cette hypothese est nécessaire pour la définition de
la propriété en termes de logique temporelle donnée dans [Lam83].

Les fonctions booléennes S; sont décrites par des expressions comportant des
fonctions d’état avec prime (e.g. f') ou sans prime (e.g. f). Lorsqu’on évalue une
telle expression sur une paire d’états (o, ¢’), les fonctions d’état sans prime sont
évaluées sur 1’état de départ o et celles avec prime sur ’état final o’. Ainsi, g; > f'
est vrai pour la paire d’états (o, o) si et seulement si la valeur de la fonction d’état
g1 évaluée dans ’état o est plus grande que la valeur de la fonction d’état f évaluée
dans I’état o’.

Les expressions S; ont souvent la forme

g=gnN. ..,
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indiquant que la transition n’est pas autorisée & changer la valeur de g;. Nous
faisons la convention que si une des fonctions d’état g; n’apparait pas avec prime
dans I’expression S;, alors S; est supposée contenir une clause conjonctive non écrite
de la forme g} = g;. Ainsi, toute g; qui n’apparait pas dans une spécification de
transition ne peut pas étre changée par la transition.
Une autre convention est d’omettre “when Q;” quand Q; est le prédicat trivial
true.

Nous écrivons parfois des propriétés “allowed changes” dans lesquelles il y a
des spécifications de transition ayant la forme

forallv:a: R — S,

ot v peut apparaitre comme une variable libre dans les expressions R et S. Cela
signifie que pour n'importe quelle valeur de v, une transition satisfaisant la spécifica-
tion de transition a : B — S pour cette valeur de v peut changer les valeurs des g;.

3.1.4 Propriétés de vivacité

Les propriétés de sfireté énoncent que quelque chose peut ou ne peut pas arriver,
mais ne garantissent pas que quelque chose arrivera. Par exemple, une propriété
“allowed changes” spécifie les transitions d’état qui peuvent apparaitre dans une
exécution; elle ne spécifie pas qu'une de ces transitions apparaitra. Les propriétés
de vivacité établissent ce qui doit arriver. Elles sont spécifiées en utilisant la logique
temporelle décrite précédemment.

Nous ne donnerons pas ici d’exemple de spécification. Une spécification des pro-
tocoles pour le rendez-vous est décrite dans le chapitre suivant et nous conseillons,
pour une meilleure compréhension, de relire cette section aprés 'exposé de cette
spécification. Pour d’autres exemples nous renvoyons & [Lam83] ol sont spécifiés
des protocoles “standards” (e.g. queue FIFO, protocole du bit alterné).

3.2 Construction des protocoles

La méthode de construction des protocoles que nous proposons consiste simplement
3 mettre en ceuvre ces protocoles & partir d’un schéma donné.

Le corps d’un schéma est syntaxiquement identique a un protocole mais contient
des identificateurs libres, appelés entités abstraites, a la place de certaines parties
du code [BK88]. Le reste du schéma est constitué d’une spécification de ces entités
abstraites.
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Nous décrivons d’abord le langage utilisé pour écrire des schémas (Section 3.2.1).
Puis nous définissons les prédicats sur le contrdle utilisés dans les spécifications des
entités abstraites (Section 3.2.2). Enfin nous donnons un exemple de schéma pour
le probleme bien connu des philosophes buveurs [CM84] (Section 3.2.3).

3.2.1 Le langage de programmation

Nous utilisons un langage trés simple. Il contient une instruction d’affectation ato-
mique, les structures de contréle usuelles : la séquence (;), les instructions if et
while, plus Vinstruction cobegin. Ces constructions sont illustrées par le pro-
- gramme de la Figure 3.1 (c’est d’ailleurs le seul intérét de ce programme).

integer z,y ;

a : cobegin b: while (z < y) do
c:{y:=y—1z)
od
|
d : forever do
e:if (y < z) then
fily=y+2)
fi
od
N coend

Figure 3.1: Un exemple de programme

Seule I’instruction cobegin n’est pas usuelle. Une instruction
cobegin S; 0 ... 0 S, coend
permet d’exécuter les instructions Si, ..., S, en parallele. Les S; sont appelés
PTOCESSUS.

Pour simplifier, nous supposerons que les déclarations des variables peuvent
seulement apparaitre au début du programme : toutes les variables sont globales
au programme. »

Nous indiquons les actions atomiques en les mettants entre crochets (S). Nous
supposerons ici que toutes les affectations et tous les tests des instructions if et
while sont atomiques?.

Notons aussi que forever est une abréviation pour while (true).

2Tes affectations et les tests non atomiques sont considérés dans {Lam80a].
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En général, pour lever toute ambiguité sur les instructions considérées, nous
utiliserons leurs étiquettes dans le programme.

Nous définissons la sémantique d’un programme comme étant ’ensemble de
toutes les exécutions possibles de ce programme. Un état o du programme con-
siste en :

o ’affectation d’une valeur & chaque variable du programme,

e et une partie contrdle readyact(c) consistant en un ensemble d’actions atomiques.
(Quand le programme est en cours d’exécution, 'unique prochaine action exécutée
est choisie dans readyact(c).)

Un exemple d’état du programme de la Figure 3.1 est
[z =2, y = 3; readyact = {c,e}].
Ici les variables z et y ont pour valeur 2 et 3 respectivement, et la partie controle
indique qu’il y a deux possibilités pour la prochaine action a exécuter :

o l’affectation ¢: (y :=y — z),
o etleteste: (y <z)duif -

L’exemple suivant est un exemple de séquence d’exécution pour le programme
de la Figure 3.1. L’exécution démarre avec les valeurs initiales 2 pour z et 3 pour
y, et le contrdle au début du programme. (Pour simplifier nous omettons les noms
des variables dans les états)

Go = [27 3; {ba d}],

o1 = [273; {C, d}]’

g2 = [2, 3; {C, 6}];

o3 = [2,1;{b,e}];

os = [2,1;{e}];

05 = [Qa L {f}]a

O = [2’3; {d}]7
O2i47 = [273; {6}], 1=0,1,
0248 = [27 37 {d}]) t= 03 17 .

Les exécutions d’un programme doivent satisfaire la propriété de Progrés mini-
mal, i.e. si une action atomique a est dans readyact(c;) alors il existe un instant
j > 1 tel que o; est obtenu en exécutant a.

On montre aisément que ’exécution décrite plus haut satisfait la propriété de
Progrés minimal.
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Le corps d’un schéma est syntaxiquement identique & un programme mais con-
tient des identificateurs libres, appelés entités absiraites, a la place de certaines
instructions.

Les entités abstraites sont signalées par des “boites”. Par exemple

Démarrage de l'interaction I

est une entité abstraite. Notons que 1’étiquette de la boite n’est qu’indicative : seule
la spécification associée au corps du schéma décrit précisément P’entité abstraite.

3.2.2 Les prédicats sur le controdle

Le prédicat at est suffisant lorsqu’on considére seulement des instructions atomiques.
Lorsqu’on utilise des instructions non-atomiques ou comme ici des entités abstraites,
il devient nécessaire de pouvoir parler de points de contréle situés quelque part dans
I’instruction ou ’entité abstraite, ou situés immédiatement apres une instruction ou
une entité. Nous utilisons trois sortes de prédicats pour parler du contréle : at S,
in S et after S ol S est une instruction du programme.

Le prédicat at S est vrai dans tous les états ou le contréle est au début de S.
Nous pouvons le définir ainsi :

oclEatS ssi
) SI Sestc: (z:=e) ALORS c € readyact(o);
SI Sestc: if (B)thenT fi ALORS c € readyact(o);
SI Sestc: while (B) doT od ALORS c € readyact(c);
SI S est cobeginT; N... BT, coend
ALORS (o =atTi) et ... et (o = atTh);
SI SestT;U ALORS o [=atT.

Par exemple, si on considére le programme de la Figure 3.1, at ¢ est vrai lorsque
le controle est au début de (y := y — z), et ate est vrai lorsque le contréle est au
début du test (y < z) du if.

Le prédicat in S est vrai dans tous les états ou le controle est au début de S ou
quelque part dans S. En d’autres termes, o |=in S si et seulement si soit o |=at S
soit il existe une partie T' de S telle que o [=atT.

Par exemple, si on considére le programme de la Figure 3.1,
ind = atd V ate V atf
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Le prédicat after S est vrai dans tous les états ol le controle est immédiatement
aprés linstruction S. Pour définir after S nous considérons U'instruction T’ qui con-
tient “immédiatement” S :

ol=afterS ssi
SI S est le programme entier ALORS (readyact(o) = 0);
SI Testc: if (B) then Sfi ALORS ¢ =afterT;
SI T estc: while (B)do Sod ALORS o k=atT;
SI 7T est cobegin ... ESHK ... coend
ALORS (o l= afterT) ou [(o =inT) A =(o [=in S));
SI Test S;U ALORS ¢ = atU;
SI TestU;S ALORS o f=afterT.

Notons qu’étre apres le corps d’un while c’est étre au début du test. Et étre
aprés un processus S dans un cobegin signifie que le cobegin est terminé ou bien
qu’un de ses processus (mais pas S) est encore en cours d’exécution.

3.2.3 Exemple : un schéma pour le probléeme des philosophes buveurs

Nous donnons ici un exemple de schéma. Nous avons choisi de considérer le probleme
de la garantie de ’exclusion des accés des processus d’un systéme asynchrone a des
ressources partagées. K. Chandy et J. Misra ont proposé un paradigme pour ce
probléme bien connu : le probléme des philosophes buveurs (drinking philosophers)
[CM84]. Notons que le schéma proposé ici nous servira dans le chapitre suivant au
cours de la construction des schémas de protocoles pour le rendez-vous.

L’énoncé du probléme est le suivant [CM84] :

On considére un réseau de processus appelés philosophes. A chaque
philosophe est associé un ensemble non vide de ressources appelées bois-
sons. Lorsqu’un philosophe accéde & une de ces ressources on dit qu’il
boit cette boisson. Un philosophe peut boire plusieurs boissons a la fois.
Ces boissons peuvent étre différentes chaque fois qu’il boit. Une relation
de conflit binaire symétrique irréflexive sur les philosophes est donnée.
Elle est appelée relation de voisinage.

Le probléme des philosophes buveurs (drinking philosophers) consiste
& décrire un protocole qui garantisse que deuz philosophes voisins ne
boivent pas une méme boisson en méme temps.
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Figure 3.2: Schéma d’un philosophe buveur ph

Constantes :
voisins = ... tel que Vph;.Vphy.(voisins(ph;,phi) = voisins(phi, ph;))

Bsetpp, = ... tels que Bsetpp C Boissons
INIT,} : forever do

CHpp : | Bon =7 |;

Fonctions d’état :

Bph : set of Boissons
IP,, : | Protocole d’entrée (Bps)

Conditions initiales :

CSph : | Section critique (Byp)

Bph = 0
OP,p : | Protocole de sortie (Bpp)
od
Propriétés de stireté :
unchanged B, when —inCHpp (ph-CH1)
—winCth = Bph - Bsetph (ph—CHQ)
for all ph; : voisins(ph, ph;) = —(in CSpn AinCSph; A Bpr N Byr; # 8) (ph-CS)
Propriétés de vivacité :
in IPP), ~> Elg.h,-.in C’Sph‘» (ph—SBLOC)
in IPpp ~ in CSpp (ph-SFAM)

En général on suppose que les philosophes sont décrits par le schéma® de la Figu-
re 3.2 ou un philosophe ph choisit les boissons qu’il désire boire dans la partie C Hyp
(ph-CH1, ph-CH2) et ot il les boit dans la partie CS,. appelée section critique.
Lorsqu’un philosophe exécute son protocole d’entrée I Py, il est dit assoiffé (thirsty)
et lorsqu’il exécute sa section critique CSpy, il est dit buvant (drinking). Sinon il est
dit tranquille (tranquil) [CM84].

Le probleme des philosophes buveurs est donc de trouver une mise en ceuvre des
protocoles d’entrée et de sortie telle que la propriété de siireté (ph-CS) est toujours
satisfaite.

Les philosophes sont dits blogués (deadlocked) quand aucun philosophe n’exécute
sa section critique et aucun des philosophes qui désirent ’exécuter ne peut y par-
venir. Si la mise en ceuvre des protocoles d’entrée et de sortie satisfait, en plus

31e programme considéré consiste simplement en un cobegin dont les processus sont les philosophes.
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de (ph-CS), la propriété de vivacité (ph-SBLOC) alors la solution du probléme des
philosophes buveurs est dite sans blocage (deadlock free).

Enfin si les conflits ne sont pas toujours résolus au détriment d’un philosophe
particulier, c’est-a-dire si, en plus de (ph-CS), la propriété de vivacité (ph-SFAM)
est satisfaite la solution du probleme des philosophes buveurs est dite sans famine
(starvation free). Il est clair qu’une solution sans famine est aussi sans blocage.

Remarque: Deux cas particuliers du probléme des philosophes buveurs ont été
particulirement étudiés : lorsque les philosophes boivent toujours les mémes bois-
sons (B, ne change pas en cours d’exécution) le probleme est appelé probléme
des philosophes mangeurs (dining philosophers) [Dij71, CM84] et si de plus la rela-
tion de voisinage est totale le probleme est appelé probléme de Uezclusion mutuelle

[Dij65]. [

3.3 Correction des protocoles -

Les propriétés de sfireté et les propriétés de vivacité se prouvent grace a des tech-
niques différentes. Nous faisons quelques rappels en Sections 3.3.1 et 3.3.2 sur ces
techniques. L’utilisation de ces techniques pour vérifier la correction des schémas
est discutée en Section 3.3.3.

3.3.1 Preuve des propriétés de silireté

Nous nous intéressons essentiellement ici & la preuve d’invariants. Un invariant a la
forme suivante ot Init et Etern sont des prédicats :

Init = OFEtern (Inv)
Si le programme débute dans un état satisfaisant Init alors tout état atteint durant
I’exécution satisfait Etern.

La méthode générale pour prouver (Inv) est de trouver une prédicat I tel que :
Si. Imit = I

S2. Si le programme débute dans un état satisfaisant I alors tout état atteint
durant ’exécution satisfait [

S3. I = FEtern

1l est clair que S1-S3 impliquent (Inv). Notons aussi que S2 est équivalente a prou-
ver la formule de logique temporelle I = OI pour le programme.
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S1 et S3 sont en général facile & vérifier car ce sont des propriétés statiques
des prédicats. La propriété S2 est le cceur de la preuve car c’est une propriété du
comportement du programme. Elle est prouvée en montrant que chaque instruction
atomique, si elle débute dans un état satisfaisant I, terminera dans un état ol [
est vrai. Par induction, cela implique que I est un invariant. L’intérét de cette
approche est qu’elle considére chaque instruction atomique isolement et de ce fait
ignore I’histoire du calcul.

3.3.2 Preuve des propriétés de vivacité

Nous présentons maintenant une technique de preuve des propriétés de vivacité des
protocoles. Cette présentation est rapide et pour plus de détails nous renvoyons a

[OL82].

Graphes de preuve

Supposons que les trois assertions suivantes soient vraies :
1. P~ (R1V R2)
2. R1~ Q
3. R2~ (@
Ces assertions signifient :
1. Si P ést vraie a l'instant ¢ alors R1 V R2 sera vraie a un instant j > z.
2. Si R1 est vraie & 'instant j alors @ sera vraie & un instant k£ > j.
3. Si R2 est vraie & U'instant j alors Q sera vraie & un instant [ > j.

Nous pouvons montrer aisément qu’elles impliquent que P ~ Q) est vraie.

Ce raisonnement peut &tre décrit simplement par le graphe de preuve (proof

/\
\/

Figure 3.3: Graphe de preuve pour P ~ ()
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lattice) de la Figure 3.3. Les deux fleches partant de P vers Rl et R2 dénotent
lassertion P ~» R1V R2; La fleche de R1 vers Q) dénote l’assertion R1 ~ Q; et la
fleche de R2 vers Q dénote ’assertion B2 ~ Q.

Définition 3.1 (Graphe de preuve [OL82]) Un graphe de preuve (proof lattice)
pour un programme est un graphe fini acyclique dirigé dans lequel chaque neeud est
étiqueté par une assertion tel que :

1. I y a un seul neud d’entrée (entry node) n’ayant pas d’aréte entrante.
2. Il y a un seul neud de sortie (ezit node) n’ayant pas d’aréte sortante.

3. Si un neud étiqueté R a des arétes sortantes vers des neeuds étiquetés Ry, Ry,
.., Ry alors R~ (RiV Ry V... V Ry) est vrai.

La troisieme condition signifie que si R est vrai & un instant alors un des R; doit
étre vrai 3 un instant futur. En généralisant le raisonnement informel utilisé pour
le graphe de la Figure 3.3, on voit aisément que si I’assertion du nceud d’entrée est
vraie & un instant alors l’assertion du nceud de sortie doit étre vraie a un instant
futur. C’est ce qu’établi le théoreme suivant (nous renvoyons & [OL82] pour sa
preuve) :

Théoreme 3.2 Si il y a un graphe de preuve pour un programme avec un neud
d’entrée étiqueté P et un neeud de sortie étiqueté Q, alors P ~ Q est vrai pour ce
programme.

Nous venons d’exposer une forme particuliére de raisonnement utilisé pour prou-
ver les propriétés de vivacité de la forme P ~ Q. Mais cela n’est pas suffisant
pour prouver quelque chose sur un programme : nous avons besoin d’extraire des
programmes leurs propriétés. Cela signifie qu’il nous faut donner une sémantique
temporelle aux programmes, i.e. un ensemble de régles pour dériver des assertions
vraies a propos du programme.

Progrés minimal

Les exécutions d’un programme respectent la propriété de Progres minimal. Ce
qui s’exprime ici par une seule régle : les actions atomiques terminent toujours.
Cela signifie que si le programme atteint un état o alors toute action atomique
de readyact(c) sera exécutée au bout d’un temps fini. Et puisqu’il n’y a que trois
sortes d’actions atomiques (les affectations et les tests du while et du if), le Progres
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minimal est exprimé par les trois axiomes* :

ATOMIC ASSIGNMENT AXIOM. Pour toute affectation atomique S :
atS ~» afterS

if CoNTROL FLOW AXIOM. Pour 'instruction c¢: if (B) then S fi
atc~» (at SV afterc)

while CONTROL FLOW AXIOM. Pour linstruction ¢ : while (B) do S od
atc~ (at SV afterc)

Reégles sur le “control flow”

Avec une méthode pour prouver les propriétés de siireté (Section 3.3.1), les trois
axiomes précédents et les regles de la logique temporelle, nous pouvons dériver toutes
les propriétés de vivacité que nous aimerions prouver pour le programme. Nous
donnons maintenant une liste de régles d’inférence supplémentaires. Ces regles sont
dérivées des axiomes précédents et de diverses propriétés de sireté. Ces dérivations
combinent essentiellement une propriété de siireté “rien de mauvais ne peut ar-
river” avec les axiomes qui disent “quelque chose arrivera au bout d’un temps fini”
pour conclute que “quelque chose de bon arrivera au bout d’un temps fini”. La
validité de ces regles est en général évidente et nous les présentons ici sans preuve.
La dérivation de ces regles et la preuve de leur validité sont décrites dans [OL82]
auquel nous renvoyons pour plus de détails.

Les propriétés de vivacité les plus simples parlent du control flow du programme :
si le controle est & un point donné alors il doit atteindre au bout d’un temps fini
un autre point donné. Les axiomes précédents ont cette forme : si le controle est
au début d’une action atomique alors au bout d’un temps fini il sera apres cette
action. Nous dérivons de ces axiomes les regles sur le control flow suivantes :

CONCATENATION CONTROL FLow RULE. Pour linstruction S;T

atS -~ afterS, atT ~»>afterT
at S~ afterT

“Nous avons gardé les noms des axiomes et des régles de [OL82].
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cobegin CONTROL FLOW RULE. Pour I'instruction c¢: cobegin S BT coend

at S~ afterS, atT ~ afterT
atc~» afterc

SINGLE EXIT RULE. Pour toute instruction S

inS = (OinSV OafterS)

Notons que cette derniere régle n’est valide que parce que notre langage de pro-
grammation ne comporte pas d’instruction goto. Et donc, si le controle est dans S
(in S) il ne peut quitter S sans passer par le point de contrdle a fter S.

Nous avons aussi besoin de regles qui décrivent les relations entre le control flow
et les valeurs des variables.

Si S est une instruction et P et Q sont des prédicats d’état alors la formule
{P} S {Q} a la signification suivante :

Si ’exécution débute quelque part dans S avec P vrai alors ’exécution
de la prochaine action atomique de S produira un nouvel état dans lequel

e soit le contrdle est encore dans S et P est vral,
e soit le contrdle est aprés S et @ est vrai.

Nous déduisons des axiomes la regle :

ATOMIC STATEMENT RULE. Pour toute instruction atomique (S)

{P} (5) {@}, D(at(S) = P)
at (S) ~ (after (S) A Q)

Nous étendons cette régle aux instructions non atomiques :

GENERAL STATEMENT RULE.

{P}S{Q}, O(inS = P), inS~>afterS
inS~» (after SAQ)
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Enfin nous pouvons dériver les trois régles suivantes traitant des tests atomiques
des if et while :

if TEST RULE. Pour l'instruction ¢: if (B) then S fi

atc~ ((at SAB)V (afterc A —~B))

while TEST RULE. Pour linstruction ¢ : while (B) do S od

atc~» ((at S A B) V (afterc A —~B))

while EXIT RULE. Pour linstruction ¢ : while (B) do S od

(atcAO(atc = B))~atS
(ate AO(atec = —B))~ afterc

3.3.3 Correction des protocoles

La correction d’un schéma de protocoles se montre en utilisant les techniques décrites
dans les sections précédentes. Les fonctions d’état de la spécification des entités
abstraites sont utilisées dans la preuve comme des variables ordinaires d’un pro-
gramme, et les transitions jouent le role d’instructions atomiques d’un programme.
On construit les prédicats avec les variables du corps du schéma et les fonctions
d’état de la spécification des entités. Les invariants sont prouvés en montrant que
chaque instruction atomique du corps et chaque transition de la spécification du
schéma garde vrai le prédicat. Le propriétés de vivacité sont prouvées a partir des
régles de vivacité des instructions du corps du schéma et des propriétés de vivacité
(axiomes) de la spécification du schéma.

Pour vérifier la correction d’un protocole qui implémente une spécification on
doit définir les fonctions d’état de la spécification des entités abstraites comme des
fonctions de 1’état du protocole. C’est en général la partie la plus difficile de la
preuve de correction. Ensuite la vérification est simple. Les propriétés de streté
de la spécification sont vérifiées en montrant que chaque instruction atomique du
protocole laisse inchangées toutes les fonctions d’état, ou sinon effectue une des
transitions spécifiées (i.e. on doit montrer que les valeurs des fonctions d’état dans
l’ancien et le nouvel état satisfont la spécification de la transition). Les propriétés
de vivacité sont prouvées en utilisant les techniques de la Section 3.3.2.
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3.4 Conclusions

Notre choix de la méthode Transition-Axiom pour spécifier les protocoles a été
essentiellement motivé par sa simplicité. De méme nous avons choisi d’utiliser la
méthode Owicki-Lamport pour prouver la correction des protocoles car elle permet
de développer des preuves informelles suffisamment claires et rigoureuses.

Nous n’avons fait qu’'une présentation rapide de ces méthodes. Nous renvoyons
3 la lecture de [LS85, Lam89] et & [OL82] pour une présentation plus détaillée.

%
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Chapitre 4

Construction des protocoles pour
le rendez-vous et I’équité

Le plan de ce chapitre est le suivant : nous donnons en Section 4.1 une spécification
des protocoles. Puis, en Sections 4.2 et 4.3, nous dérivons, de cette spécification,
des schémas garantissant respectivement WIF et SPF (rendez-vous binaire), et
nous discutons la mise en ceuvre de protocoles a partir de ces schémas.

G. Buckley et A. Silberschatz [BS83] ont énoncé quatre critéres permettant de
juger la qualité d’un protocole pour le rendez-vous. Nous rappelons et discutons ces
critéres en Section 4.4.

4.1 Spécification des protocoles

Nous supposons un systéme distribué constitué d’un ensemble de processus p,
D2, --., DPn, €t d'un scheduler distribué DS chargé de controler les activités des
processus afin d’assurer la cohérence du comportement global du systeme (Figu-
re 4.1). La fonction essentielle du scheduler distribué est en fait de déterminer
quelles sont les interactions qui peuvent étre exécutées, compte tenu des contraintes
de synchronisation, d’exclusion et d’équité, et de démarrer leur exécution. Nous
supposons que le comportement des processus et celui du scheduler distribué sont

51
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asynchrones.

Figure 4.1: Processus et scheduler distribué

Définir un scheduler n’est pas en général une tache aisée. La difficulté provient
essentiellement du fait que le scheduler travaille avec une représentation approchée
(locale) de I’état global du systéme. En général on suppose que le scheduler dis-
tribué est composé de schedulers élémentaires dy, da, ..., dn, asynchrones, chargés
chacun de contréler un sous-ensemble des interactions : leur Iset. Le scheduler
distribué devant contrdler I’exécution de toutes les interactions, I’union des Isets est
bien siir ’ensemble des interactions. Ou en d’autres termes, pour chaque interaction
I il existe au moins un scheduler élémentaire d tel que I € Iset,.

Dans la suite de cette section nous spécifions le comportement des processus
(Section 4.1.1) et celui des schedulers élémentaires (Section 4.1.2). Nous spécifions
aussi les échanges d’informations nécessaires des schedulers vers les processus. Ces
échanges d’informations sont effectués par ’environnement (Section 4.1.3).

4.1.1 Les processus

La spécification d’un processus p est donnée en Figure 4.2.

Nous supposons un ensemble fini de noms d’interactions noté Act. Lorsque nous
parlerons d’une interaction I il s’agira d’une occurrence d’une interaction de nom
I.

Nous notons Proc ’ensemble des processus, et p € [ le fait que p est un parti-
cipant de 'interaction I.

Nous notons a[p] ’ensemble des actions atomiques qui peuvent étre effectuées
par le processus p.

p, p; dénoteront des processus, d, d; des schedulers et I, J, K des interactions.

Un processus est actif (state = active), ou bien est prét (state = idle), ou bien
participe & une interaction I (state = commit!) (e.g. exécution du corps local
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d’une interaction en IP). Lorsqu’il est actif, un processus exécute du code qui lui
est local. Un processus prét désire participer & une interaction parmi un ensemble
d’interactions bien défini (guard). Cet ensemble d’interactions peut changer quand
le processus est actif (p-S1) mais il est constant tant que le processus est prét (p-52 a
p-S4). Le processus peut participer & I seulement si le scheduler distribué a démarré
son exécution : le processus sait que le scheduler ’a fait si K start[round, I] (p-53).

Fonctions d’état :

statep : { active, idle, commit’ | I € Act }
round, : integer

guard,, : array [ integer, Act ] of boolean
Kstart, : array [ integer, Act ] of boolean

Conditions initiales :
state, = active
round, = 0 Figure 4.2: Spécification d’un

for all 7, I : ~guard,[r,I] processus p
for all r, I : =K start,[r,I]

Abréviations : -
active, = (state, = active)

idle, = (state, = idle)

idle] = (idle, A guard,[round,, I])

commit] = (state, = commit!)

Propriétés de stireté :
allowed changes to state,

round,

guardy
for all I : afp] : active, Ap € I A—guard,[round,, I} — guardy[round,, I} (p-S1)
afp] : active, — state, = idle (p-S2)
for all I : afp] : idle] A Kstartp[round,, I] — state, = commit! (p-S3)
for all I : afp] : commit{, — state, = active A round, = roundp +1 (p-S4)

Propriété de vivacité :
for all I : idle] A Kstarty[roundy, I] ~ commit; | (p-L1)

Initialement tous les processus sont actifs (active,). Un processus actif effectue
de maniére autonome (indépendante) la transition vers 'état prét (zdle,) (p-52). Un
processus prét reste prét jusqu’a ce qu'il s’engage dans une interaction pour laquelle
il est prét (commit!) (p-S3). Lorsqu’un processus est prét pour une interaction et
qu’il sait qu’elle est démarrée, il s’engage dans cette interaction au bout d’un temps
fini (p-L1). Quand sa participation & une interaction I se termine (si elle se termine),
le processus redevient actif (p-54).
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idlefp

— = active, Nidle] —— commity

k A...

round est le nombre de cycles active — idle — commit — active effectués par
le processus. Ce compteur permet de distinguer les différentes fois o le processus
a été prét pour une méme interaction, et ainsi permet de distinguer les différentes
fois ol cette interaction a été exécutable ou exécutée.

4.1.2 Les schedulers élémentaires

Constantes :
Isetg = ... tels que Act =] Isety
d

Fonctions d’état :
starty : array [ Proc, integer, Act ] of boolean

Conditions initiales :
for all p,r,I : —starty[p,r, I]

Abréviations : Figure 4.3: Spécification d’un
enabled! =Vp : p € Lidlel scheduler élémentaire d

ready? = 31 : p € I.enabled!
Propriétés de siireté :
allowed changes to stariy

for all I:a[d]: I € Isetq A enabled’ A3p:p € I.-starty[p, round,, I
— Vp:p € Lstarty[p, round,, I}’ (SYNC)

for all d;,dj,p,I,J,r: ~(p€INJ AI#J Astarty[p,r,I] A starta;[p,r, J)) (EXCL)
Propriétés de vivacité :

VI.(enabled! ~ —enabled’) (WIF)
ou

Vp.(OOready? = OOl : p € I.commit]) (SPF)

A chaque scheduler est associé I’ensemble des interactions (Iset) qu’il est chargé
de contrdler. Ces Isets sont tels que pour chaque interaction I il existe au moins un
scheduler d tel que I € Iset,.

Un scheduler démarre une interaction I en mettant 3 true la partie de starty
correspondante. Un scheduler ne peut démarrer une interaction que si tous ses par-
ticipants sont préts pour elle (enabled’) (SYNC). Un scheduler ne démarre que les
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interactions de son Iset (SYNC).

Un processus prét désire participer a une seule des interactions pour lesquelles il
est prét. Les schedulers doivent donc coordonner leurs décisions de fagon a ne pas
démarrer des interactions différentes ayant un méme participant (EXCL).

Nous voulons des schedulers qui garantissent que les exécutions du systeme

vérifient WIF (WIF) ou SPF (SPF).

4.1.3 L’environnement

Nous attribuons & I’environnement tout ce qui concerne les échanges d’informations
entre les processus et les schedulers, et les échanges des schedulers entre eux. La
spécification de la Figure 4.4 décrit une seule propriété de siireté nécessaire a la
correction du systeme. (e-S1) garantit que les processus ne peuvent pas démarrer
par eux-mémes une interaction.

Figure 4.4: Spécification de I’environnement

%

Propriété de sareté :
allowed changes to Kstari,
for all d,r, I : afenv] : starta[p,r,I) A —~Kstart,[r,I] — Kstartp[r,I]' = true (e-S1)

4.1.4 Quelques invariants

Nous établissons dans cette section quelques invariants de cette spécification. Ces
invariants permettent de nous convaincre que la spécification est “correcte”, i.e.
celle que nous voulons.

Invariant 1 Un processus ne peut étre prét que pour les interactions auzquelles i
peut participer.
idle] = pel

Idée de la preuve On montre grace a (p-S1 & p-S4), (SYNC), (EXCL) et (e-S1)
les invariants :

1. idle] = guardy[round,,]]

2. guardy[round,,I| = p€l

L

Invariant 2 Un processus ne peut participer qu’d une interaction qui lui est at-
tribué.
commitl = pel
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Idée de la preuve On montre grice a (p-S1 a p-S4), (SYNC), (EXCL) et (e-S1)
les invariants :
1. commit]l = guard,[round,, I

2. guardy[round,,I| = pel

[

Invariant 83  Kstart,[r,I] = guard,[r,I]

Idée de la preuve On montre grace a (p-S1 & p-S4), (SYNC), (EXCL) et (e-S1)
les invariants :

1. Kstarty[r,I] = 3d.starty[p,r,I]

2. startylp,r,I] = guardy[r,I]

4.2 Construction des protocoles pour WIF

Dans cette section nous dérivons de la spécification précédente un schéma pour les
schedulers qui garantit WZF (Section 4.2.1). Puis nous discutons la mise en ccuvre
de protocoles 3 partir de ce schéma (Section 4.2.2)

4.2.1 Dérivation d’un schéma

La dérivation du schéma se fait en plusieurs étapes. Nous proposons tout d’abord
un schéma qui respecte la régle de synchronisation (SYNC). Ce schéma est ensuite
transformé pour garantir, en plus de la synchronisation, ’exclusion (EXCL). Une
troisieme transformation permet de garantir WZF. Enfin une derniére transforma-
tion tient compte de ’asynchronisme des processus et des schedulers.

Garantir la synchronisation

allowed changes to starts
for all I : ofd] : I € Isety Aenabled’ A3p: p € I.-starty[p, round,, I]
— Vp:p € Lstarta]p, round,, I’ (SYNC)
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Figure 4.5: Schéma d’un scheduler d garantissant (SYNC)

Constantes :
Isetg = ... tels que Act =] Isetq
: d

Fonctions d’état :
Ij: Act U {NULL}
startq : array [ Proc, integer, Act ] of boolean

INITy : forever do
CHy;:{I;:=7]1;

Conditions initiales :
I;=NULL

EXq4:
for all p,r, I : mstartyp, r, I d

Démarre exécution (I3)

od
Abréviations :
enabled! =Vp : p € Lidle]
Propriétés de siireté :
unchanged I; when ~in CHy (d-CH1)
-inCHy = Ij € Isety (d-CH2)

allowed changes to starty )
forall 7:e[d] :inEXgAI =14 A enabled! A3p : p € I.—starta[p, round,, I|
— after EXg A Vp:p € Lstarty[p, round,, I (d-EX1)

Pour garantir (SYNC) il suffit & un scheduler de s’assurer avant de démarrer
I’exécution de 'une des interactions de son Iset que tous les processus participants
3 l'interaction sont préts pour elle.

Le schéma décrit en Figure 4.5 est un des schémas les plus simples qui puisse étre
proposé pour résoudre le probleme de la synchronisation. Les schedulers répetent
indéfiniment les actions suivantes :

1. choisir une interaction du Iset

2. si les participants & linteraction sont tous préts pour elle, démarrer son
exécution

Le choix de l'interaction traitée, appelée I;, se fait dans la partie CH; et le
démarrage de son exécution se fait dans EX,. (d-CH1) spécifie que la valeur de
I, est constante en dehors de CHy, et (d-CH2) spécifie que I est choisie parmi
les interactions du Iset du scheduler d. Enfin (d-EX1) assure que I est démarrée
seulement si tous ses participants sont préts pour elle.

On montre aisément grace a (d-CH2) et (d-EX1) que (SYNC) est respectée.
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Garantir P’exclusion

Nous devons transformer le schéma précédent (Figure 4.5) pour que la regle
d’exclusion (EXCL) soit respectée.

for all d;,d;,p,I,J,r: ~(p€INJ AI# JAstarty[p,r,I} Astarty;[p,r,J]) (EXCL)

Pour assurer I’exclusion un scheduler doit, avant de démarrer une interaction 7,
étre siir qu’aucun autre scheduler n’a démarré (ou ne va démarrer en méme temps
que lui) une interaction différente ayant un participant en commun avec I.

Une premiere solution est d’interdire & tout scheduler d de démarrer I’exécution
de I, si une interaction différente, ayant un participant en commun avec Iy, a déja
été démarrée, c’est-a-dire de remplacer (d-EX1) par :

executable! = (enabled! AVJ :I#JANINJ #0.VYp:p€INJ. Vd. —starty[p, round,, J])

allowed changes to starig

forall I:e[d] :inEXgAI =13 A ezecutable? A3p : p € Lstarty[p, round,, I|
— after EXq AVp:p € Lstarty[p,round,, I)/ (d-EX2)

Mais (d-EX2) n’interdit pas que deux schedulers démarrent en méme temps
(dans la méme transition) deux interactions différentes ayant un méme participant.
Or un démarrage se fait en exécutant la partie EX. Il faut donc aussi garantir que
pour toute paire de schedulers (d;, di) on a toujours :

—n(in Ede ANin EXg A Idj # 15, A Id,- N1 # @)

Ce probleme de 1’exclusion des exécutions des blocs de code EX est clairement
un cas particulier du probléme des philosophes buveurs présenté en Section 3.2.3.
Ici les schedulers sont les philosophes, les processus sont les boissons partagées, les
interactions sont les ensembles de boissons, et EX est en section critique.

La relation de voisinage devra étre telle que si deux schedulers d;, dx ont dans
leurs Isets respectifs deux interactions différentes J et K ayant un participant com-
mun (J € Isety; A K € Isety, A J# K A JNK # ) alors ces deux schedulers
sont voisins.

Le nouveau schéma des schedulers est décrit en Figure 4.6.
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Figure 4.6: Schéma d’un scheduler d garantissant (SYNC) et (EXCL)

Constantes :
voisins = ... tel que Vd;.Vdy.(voisins(d;, dy) = voisins(dy, d;)
A (3J3K.J € Isetg; NK € Iseta, NJ # K ANTNK #0) = voisins(d;, dx))

Isety = ... tels que Act =) Isety
d

Fonctions d’état :

INITy : forever do

Ij: Act U {NULL}
startg : array [ Proc, integer, Act ] of boolean CHi:|Ia:=7|;
Conditions initiales : IP;: | Protocole d’entrée (Ig) |;
I;=NULL EX, : | Démarre exécution (Ig) |;
for all p,r,I: —starty[p,r, I

L. OP; : | Protocole de sortie (I4)
Abréviations :

od

enabled! =Vp : p € Lidle]

.

ezecutable! = (enabled! AYJ : I#JAINJT #0.VYp:p € InJ. Vd —starty[p, round,, J])

Propriétés de stireté :

unchanged I; when —in CHy (d-CH1)
-inCHy = I4 € Isety (d—CH?)
for all d; : voisins(d,d;) = —(in EXgANinEXg, ANaN 1 # 0) (d-CS)

allowed changes to starty

forall I :afd]:in EXg AT =Ig A executable! A3p: p € I.-starty[p, round,, I
— after EX4 AVp: p € Lstarty[p,round,, I}/ (d-EX2)

On peut aisément montrer que (SYNC) est toujours satisfaite ((d-EX2) est plus
restrictive que (d-EX1)). De plus (EXCL) est respectée par ce schéma. En effet,
considérons un processus p. (d-EX2) spécifie :

1. qu’aucun scheduler ne démarre une interaction I a laquelle participe p si :
3d.3J. pe INJ AT # J A startylp,round,, J]

2. et on a pour toute transition o0 — ¢’ :
(Vd.—(starty[p, round,, I| V startq[p, round,, J])
A 3d;.3d;. d; # d; A starty]p,round,, I)' A starty[p,round,, J)')
= Hdlad_, d; # d]‘ Nin EXg Ain Ede ApeE Id‘- N Idj

ce qui est contredit par |'invariant :
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Invariant 4 VdJde—!(Zn EXdJ- Ain EXdk A Id,- 75 Idk A Id,- N Idk # @)

Idée de la preuve Avec (d-CS) et la définition de voisins on montre :
Vd]de((ElJHK J € Isetdj AK€ Isetdk ANJ 75 KANJNK 74 @)

= —!(z'n EXdJ. ANin EXgy A Idj NIz, # @))
et on termine la preuve avec (d-CH2). o

Garantir WIF

Les propriétés de siireté sont respectées par le schéma de la Figure 4.6. Nous
devons le transformer afin que (WIF) soit elle aussi garantie.

VI. (enabled’ ~» —enabled’)  (WIF)

(WIF) assure que si tous les participants a une interaction I sont préts pour
elle alors au bout d’un temps fini au moins un de ces processus participera a une
interaction.

Pour garantir (WIF) il faut d’abords garantir que lorsqu’un scheduler a démarré
une interaction, ses participants connaissent son démarrage au bout d’un temps fini,
c’est-a-dire :

for all p,r,I: 3d. startylp,r, I}~ Kstart,[r,I] (e-L1)

Avec cette propriété de vivacité et (p-L1) on montre :
for all T : ~ezecutable! ~» —enabled!

c’est-a-dire que lorsque un scheduler a démarré une interaction ses participants
ne restent pas indéfiniment préts pour elle.

Avant de démarrer une interaction de son Iset, un scheduler doit la choisir. Pour
garantir qu’une interaction I ne restera pas indéfiniment “enabled”, la solution la
plus simple semble étre de garantir que :

1. on ne peut avoir une interaction continuellement exécutable sans qu’elle soit
choisie par un scheduler au bout d’un temps fini :

(A) for all I : executable! ~» —ezecutable! V Ad.(after CHyA Iy = I)
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2. puis démarrée au bout d’un temps fini :

(B) for all d : after CHy ~» at EXy
(C)foralld,I:at EXyNI;= I Aexecutable! ~» after EXy A —ezecutable!

Une maniére siire d’obtenir (B) est de choisir pour protocoles d’entrée (IP) et
de sortie (OP) des solutions sans famine du probléme des philosophes buveurs.

Une maniére siire d’obtenir (A) est de garantir que chaque scheduler effectuera,
au bout d’un temps fini, sa partie CH
(D) for all d: ~inCHy ~ in CHy
et qu’il ne pourra repousser indéfiniment le choix d’une interaction exécutable
foralld, I :inCH;ANI € Isetg A executable!
~ —ezecutable! V (after CHy A Iy = I)

IP/OP terminant au bout d’un temps fini (solution sans famine), il suffit main-
tenant, pour garantir (D), que ’exécution de la partie EX des schedulers termine
toujours. C’est le cas si nous raffinons EX en :

EXy;:if Ty : < ezecutable >
then

STy : | Démarre exécution (Ig) |;

i

avec (d-EX2) remplacée par (d-T1) et (d-EX3) :

Fonctions d’état :
rq : array [ Proc ] of integer

Conditions initiales :
for all p: rq[p] =0

Propriétés de siireté :
allowed changes to 74

forall I :a[d]:inTyAI =14 — afterTyA Vp:p€ Irg[p] = round, (d-T1)
allowed changes to startg
forall T:a[d]:inSTyAI=1I; — after STz A Vp:p € L.starty[p,ralp], I}/ (d-EX3)

Propriétés de vivacité :
forall I :in STy A I = I;~> after STy AVp : p € Lstartq[p,ralp], I}/ (d-LST)

La fonction d’état vy sert ici & mémoriser les valeurs des round, qui ont servi
lors du test T;. Elle est nécessaire car la valeur de round, peut changer entre le test
d’exécutabilité et le démarrage de I'interaction (I; peut aussi étre démarrée par un
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autre scheduler).

Il est clair que (d-EX2) est respectée et (C) est garantie. De plus EX termine
toujours puisque T et ST terminent toujours (if control flow axiom).

Un schéma respectant les propriétés de siireté et garantissant (WIF) est décrit
en Figure 4.7.

Figure 4.7: Un schéma garantissant WIF

Constantes :
voisins = ... tel que Vd;.Vdi.(voisins(d;,dr) = voisins(di,d;)
A (3J3K.J € Isetg; NK € Isetg, AT # KANJNK #0) = voisins(d;, dy))

Isety = ... tels que Act = | Isety
d

Fonctions d’état : Conditions initiales :

Ij: Act U {NULL} Is=NULL

starty : array [ Proc, integer, Act ] of boolean for all p,r,I: —startalp,r, I]
rq : array [ Proc ] of integer forall p:rg[p] =0
Abréviations :

enabled! =Vp : p € Lidle]
ezecutable! = (enabled! AVJ :I#JANINJ #8.Vp:p e InJ. Vd. —startylp, round,, J])

Propriétés de siireté :

unchanged Iy when —in CHy (d-CH1)
-~inCHy = Iz € Isety (d-CHQ)
for all d; : voisins(d,d;}) = —(inEXgAinEXg, AlsN g, #0) (d-CS)
allowed changes to 74

forallI:a[d):inTyAI=1; — afterTgA Vp:p € Lrglp) = round, (d-T1)
allowed changes to starty

forall I:a[d]: inSTyAI =13 — after STg A Vp:p € I.startg[p, ralp], I)/ (d-EX3)

Propriétés de vivacité :
for all I:inCHy A I € Isety A ezecutable! ~» mezecutable! v (afterCHysANIg=1) (d-LCH)

in IPy ~ at EXq (d-LIP)
forall I:in STy Al = I;~ after ST; AVp:p € Lstarty[p,ralp], I (d-LST)
inOPyg~» after OP; (d-LOP)
for all p,r,I: 3d. starty(p,r, I}~ Kstarty[r, I (e-L1)

Le graphe de preuve pour (WIF) est décrit en Figure 4.8 ou :

1. enabled! ~» —enabled’ V Oenabled’
c’est une instance de la tautologie P ~» -PV OP
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Figure 4.7: Un schéma garantissant WIF

INITy : forever do
CH; | I; =7 |;

IP; : | Protocole d’entrée (Ig) |;

EXqg:1f Tg : < executable’® >
then

ST, : | Démarre exécution (1)

fi;
OP; : | Protocole de sortie (I3)

od

.,

9. Oenabled! ~» (Oenabled! A —ezecutable’) V Dezecutable!
Denabled! ~» (Qenabled! A ~ezecutable’) V O(enabled’ A ezecutablel)
est une instance de la tautologie P ~» P A (-QV O0Q)
et par définition

enabled! A ezecutable! & executable!

3. Oenabled! A —ezecutable! ~ false
par définition
—ezecutable! = —~enabled!
V(W : T#£ JAINJT #0.V¥p:p € INJ. Vd. —startyp,round,, J])
trivialement
~(WJ:T#JAINJ#0.Vp:pe INJ. Vd —starty]p,round,, J])
= 3p:p € I.3d.startyp, round,, I}

on montre grace & (e-L1)

Jp : p € I1.3d.starty[p, round,, I ~ 3p : p € I.Kstart,[round,, I|
on montre grace & (p-L1)

Jp: p € I.Kstart,[round,, I}~ 3p:p € I.commitf,
et enfin

Ip:p € I.commit] = —enabled’
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Figure 4.8: Graphe de preuve pour WIF

enabled!
/l '
Oenabled!
Py

I
/E\]efga?éecczlztablel Cezecutable!

3 4

Déxecutablel
Id.(inCHzA I € Isety)

A
5
/ 5
Elé:cecutableI
3d.(after CHaANI; = 1)

A
6/ 6
Ele':cecutablel
A Bd.(at EXgNI;= I)

7

- Oezecutable’
A 3d(afterSTgANIg=1

AVp : p € I.startg[p, round,, I})
\\“ v

8
false

\'9

—enabled!

4. Oezecutable! ~» Oezecutable! A 3d.(in CHy A I € Isety)
on montre grace a (d-LIP), (d-LST), (d-LOP) et (if control flow axiom)
—inCHy~» inCHy
et par définition des Isets
VI.3d. I € Isety
ces deux résultats permettent de prouver
true ~ 3d.in CHy N I € Isety)
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5. Oezecutable! A3d.(in CHy A I € Isety)
~ false V (Oezecutable! A 3d.(after CHy A Iy = 1))
se prouve grice a (d-LCH) et
—ezecutable! ~» —enabled’  (voir 3)

6. Dezecutable’ A3d.(after CHyANI;=1)
~ falseV (DexecutableI A3dd(at EX4; A Iz = 1))
se prouve grace a (d-LIP) et
—ezecutable! ~» —enabled!  (voir 3)

7. Oezecutable! Ad.(at EXg A1y =1)
~» Oezecutable! A 3d.(after STyA I; =1 AVp: p € I.starty]p, round,, I)
se prouve grace a (d-T1), (d-LST) et (if control flow axiom)

8. Oezecutable! A Ad.(after STyNIy =1
AVp: p € I.starty]p, round,, I]) ~ false
se prouve grace & (e-L1) et (p-L1)

9. false ~» —enabled’ .
trivialement

Un schéma pour des schedulers asynchrones

Le schéma des schedulers spécifié en Figure 4.7 garantit WIF. Mais nous pou-
vons remarquer que le test < ezecutabl ele > nécessite de la part des schedulers une
connaissance précise et immédiate de 1’état des processus et des autres schedulers.
Or les comportements des processus et des schedulers sont asynchrones. Nous mo-

difions le schéma pour prendre en compte cet asynchronisme.

Par définition
executable! =Vp: p € 1.(idle, A guardy[round,, I))
AVI:T#JININJT#0.Vp:p € InJ. Vd. —startylp, round,, J]

Cette écriture met en évidence les informations nécessaires au scheduler sur I’état
des processus (idle, et guard,[round,]) et sur I’état des autres schedulers (start).
Nous devons faire apparaitre dans le schéma le fait que le scheduler n’a qu’une con-
naissance locale et différée de ces informations. Nous traitons d’abord le cas des
informations sur 1’état des processus.
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Nous supposerons que les fonctions d’état Knumidley et Kguardy; décrivent la
connaissance du scheduler d sur 1’état des processus. Ces fonctions d’état sont
spécifiées ainsi :

Fonctions d’état :
Knumidleg : array [ Proc ] of integer
Kguard, : array [ Proc, integer, Act ] of boolean

Conditions initiales :
for all p: Knumidleg[p] =0
for all p,r,I: =Kguardgp,r,1]

Propriétés de siireté :
allowed changes to Knumidley
for all p : afenv] : idle, A Knumidlei[p] < round,
— Knumidley[p) = Knumidley[p] + 1 (e-S2)

for all p, I : Knumidleg[p] = round, = Kguardg[p, round,, I] = guard,[round,, I] (e-S3)

Knumidles[p] est le nombre de fois {connues par le scheduler d) ou le processus
p est devenu prét. (e-S2) garantit que le scheduler n’oublie ni n’invente aucun de
ces changements d’état des processus. Knumidley[p] contient des informations sur
a la fois state, et round, ainsi que le montre I'invariant suivant :

A

Invariant 5 Knumidley[p] = numstart? 41 = idle, A Knumidleq[p] = round,
ol numstart? = maz{r | 3d.31.starty[p,r, I]}

Idée de la preuve Grice a (e-S1), (e-S2) et (p-S1 a p-S4) on montre
Knumidleg[p] < round, < numstart? + 1

et en examinant les changements d’état des processus
Knumidleg[p] = numstart? +1 = idle, ]

K guardy[p] décrit ce que d sait a propos de guard,. (e-S3) garantit que lorsque
Knumadley est 3 jour Kguard; 1’est aussi.

Chaque scheduler a aussi besoin de connaitre (partiellement) I’état (start) des
autres schedulers. Nous supposerons que la fonction d’état Kstart; décrit cette
connaissance. Cette fonction d’état est spécifiée ainsi :
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Fonctions d’état :
Kstartg : array [ Proc, integer, Act ] of boolean

Conditions initiales :
for all p,r,I: ~Kstarty[p,r,I]

Abréviations :
Knumstart? = maz{r | AI.Kstartalp,r, I}

Kenabled], = Vp : p € I.(Knumidlea[p) = Knumstartf + 1 A Kguardy[p, Knumidle,[p], I])
Kezecutablel = (KenablediAVJ : I # JAINJ # 0.¥p : p € INJ.~Kstarta[p, Knumidle[p], J])

Propriétés de siireté :
allowed changes to Kstarty
for all p,r, I : afenv] : 3d;.starty[p, r, | A ~Kstarty[p,r,I] — Kstarta[p,r, I] (e-S4)

forall I: (inEXd ANl = I) =
VJ:INJ #0.Vp:peInd. (3d;starty[p,round,, J] = Kstarts[p, round,, J]) (e-55)

(e-S4) garantit que le scheduler n’oublie ni n’invente aucun démarrage d’interac-
tion. Et (e-S5) garantit que, lorsque le scheduler effectue sa partie EX (qui contient
le test d’exécutabilité), sa connaissance sur les démarrages de toutes les interactions
ayant des participants communs avec I est a jour. )

Invariant 6  forall I: inEX;AI;=1) = (Kezecutable) = ezecutable’)

Idée de la preuve Gréce & (e-S5) on montre :

forall I: (in EXgAI;=1) = Vp:p€ I(Knumstart] = numstart?)
ce qui nous permet de prouver

forall [:in EX;AI;=1 = (Kenabled] = enabled’)

puis Pinvariant. ]

Il ne faut pas qu’une interaction du Iset d’un scheduler d reste continuellement
exécutable sans que le scheduler soit prévenu que ses participants sont préts pour
elle. C’est ce qu’exprime la propriété de vivacité suivante :

for all T : executable! A I € Isety
~» mezecutable! VVp : p € I.(Knumidleyp] = round,) (e-L2)

L’invariant et la propriété de vivacité précédents nous permettent de remplacer
dans le schéma le test < ezecutable® > par < Kezecutablel > qui n’utilise
que les connaissances locales et différées du scheduler sur ’état des processus et
des autres schedulers. Ainsi nous pouvons transformer le schéma précédent en un
schéma qui garantit toujours WZ.F mais qui de plus tient compte de ’asynchronisme
des processus et des schedulers. Ce nouveau schéma est décrit en Figure 4.9.
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Figure 4.9: Schéma d’un scheduler d garantissant WIF

Constantes :
voisins = ... tel que Vd;.Vdy.(voisins(d;,dy) = voisins(dg, d;)
A (3J3K.J € Isety; ANK € Isetg, NJ # KAJOK #0) = voisins(d;, dr))

Isetg = ... tels que Act = | Isetyq
d

Fonctions d’état : Conditions initiales :

Ij: Act U {NULL} I;=NULL

startq : array [ Proc, integer, Act ] of boolean for all p,r, I : =starta[p,r,I]
rq : array [ Proc ] of integer forall p:rgfp} =10

Kstarty : array [ Proc, integer, Act ] of boolean for all p,r, I : =Kstartg[p,r, I]
Knumidleg : array [ Proc ] of integer for all p : Knumidleg[p] = 0

Kguard, : array [ Proc, integer, Act ] of boolean for all p,r,I: ~Kguarda[p,r,I]

Abréviations :

enabled! =Vp : p € Lidlel

executable! = (enabled! AYJ : I #JAINJ #0.Vp:p€INJ.Vd. =starty]p, round,, J))
Knumstart] = maz{r | 3I.Kstarty[p,r, 1|}

Kenabled] = Vp : p € I.(Knumidlea[p) = Knumstart} + 1 A Kguards[p, Knumidle4[p], I)

Kezecutablel = (Kenabled] A
VI:I#JAINJT #0Np:p€ InJ.~Kstarty[p, Knumidleq[p], J})

Propriétés de siireté :

unchanged I; when —in CHy (d-CH1)
-inCHy = I; € Isely (d-CH2)
for all d; : va¥sins(d,d;) = —(in EXqaAinEXg, A1z N 14 # 0) (d-CS)

allowed changes to 4

forallI:a[d]:inTuAI=1; — afterTyA Vp:p € Lrylp] = Knumidlea[p)] (d-T2)
allowed changes to starty

forall I :a[d]: inSTs AI =13 — after STg A Vp:p € Lstarty[p,ra[p], I) (d-EX3)

Propriétés de vivacité : ‘

for all I:in CHy A I € Isety A executable’ ~ —ezecutable’ V (after CHsA Iy =1) (d-LCH)
in IPs~ at EX4 (d-LIP)
forall I :in STy AI = I;~ after STy AVp : p € Lstarty[p, ra[p], I} (d-LST)
inOPy~» after OP; (d-LOP)
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Figure 4.9: Schéma d’un scheduler d garantissant WIF

INIT; : forever do

CHy:{Is:=71;

IP; : | Protocole d’entrée (Ig)

EXg:if Ty : < Kezecutablelt >
then

STy : | Démarre exécution (13) |;

fi;

OP; : | Protocole de sortie (I3)

od

Figure 4.9: Schéma d’un scheduler d garantissant WIF

Propriétés de stireté :
allowed changes to Knumidleg
for all p : afenv] : idle, A Knumidles[p] < round,

— Knumidleg[p)’ = Knumidley[p] + 1 (e-S2)
for all p, I : Knumidlea[p] = round, => Kguarda[p, round,, I = guard,[round,, I] (e-S3)
allowed changes to Kstarty

for all p,r, I : afenv] : 3d;.starty,[p, r, I| A—~Kstarta[p,7,I] — Kstarta[p,r,I] (e-S4)
forall I:(inEXgAIgj=1) =
VJ:INJ #0.Vp:peInJ. (3d;.starty,[p,round,, J) = Kstarta[p, round,, J}) (e-S5)

Propriétés de vivacité :
for all p,r,I: 3d. startylp,r,I] ~ Kstarty[r, I} (e-L1)

for all I : ezecutable! A I € Isety ~ —~ezecutable! VVp : p € I.(Knumidles[p] = round,)(e-L2)

On montre aisément que les propriété de siireté (SYNC) et (EXCL) sont tou-
jours respectées par le schéma de la Figure 4.9. Le graphe de preuve pour (WIF)
est similaire & celui décrit en Figure 4.8 ol seule la branche 7 est remplacée par :
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Ta.

7b.

Dezecutable’
A Bd.(at EXaNI;= I)

S
Ta

02zecutable’
A 3d.(at EXq A Iz = I A Kezecutablel)

7b

y r
Oezecutable’

false A3d(afterSTynIl;=1
AVp : p € Lstartyp, round,, I1)

Oezecutable! A dd(at EXg NIy =1)

~> false V Dezecutable! A3d.(at EXg A I; = I A Kezecutableé)
Gréce a (e-S3) et (e-L2) on montre
Oezecutable! A 3d.(at EX; A I; = I AVp: p € I.(Knumidlesfp] = round,
A Kguardylp,round,, I| = guardy[round,, I]))
puis grace a l'invariant ezecutable! = Vp: p € I.round, = numstart? + 1
et & (e-S5) on montre
Dezecutable! A dd(at EXgNI; =1
A Vp: p € I.(Kguardylp, round,, I| = guard,[round,, I
A Knumidley[p] = round, = numstart? + 1 = Knumstart] + 1))
et enfin on trouve le résultat grace a I'invariant
executable! = Vp:p € I.-Kstartyp, round,, I|

Dezecutable! A 3d.(at EXy A I; = I A Kezecutablel)

~» Dezecutable! A Ad.(after STyA Iy =1 AVp: p € Lstarty]p,round,, I))
se prouve d’une manieére similaire a 7.

4.2.2 Mise en ceuvre des protocoles

Pour mettre en ceuvre un protocole a partir du schéma de la Figure 4.9, il suffit de
remplacer les parties abstraites du schéma par du code qui respecte les propriétés de
stireté et de vivacité exigées. Nous discutons dans cette section le choix de ce code
en donnant des exemples de techniques employées dans divers algorithmes publiés.
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o Choix des Isets :

La répartition des interactions entre les schedulers constitue la premiére étape
de construction d’un protocole. La seule contrainte imposée sur cette répartition
est que chaque interaction soit associée a au moins un scheduler.

Cette répartition est simplifiée lorsqu’il n’y a qu’un seul scheduler élémentaire.
L’utilisation d’un seul scheduler permet d’obtenir un contréle centralisé des exécu-
tions des interactions. C’est pourquoi une telle solution est dite centralisée [Bag89a).
Plusieurs auteurs ont proposé des solutions centralisées (e.g. [CMS88], [Lev88],
[Bag89a]). Elles ont I’avantage de pouvoir étre implémentées aisément (e.g. pas be-
soin de protocoles d’entrée et sortie) mais en général leurs performances sont faibles.

L’étude des protocoles publiés (voir Bibliographie) utilisant un contréle distribué
(plusieurs schedulers élémentaires) montre qu’ils peuvent étre quasiment tous classés
en deux groupes en fonction du choix des Isets.

Les protocoles constituants le premier groupe sont caractérisés par le fait que les
Isets des schedulers sont des singletons, c’est-a-dire que les schedulers sont en charge
d’une et une seule interaction (e.g. [CM88]). Nous appelons schedulers d’interaction
les schedulers élémentaires de ces protocoles.

Le second groupe est constitué de protocoles qui utilisent des schedulers de pro-
cessus (e.g. [Ram87a]). A chaque scheduler est associé un processus. Le Iset d’un
scheduler est constitué par I’ensemble des interactions auxquelles peut participer
son processus associé. Les schedulers sont donc chargés, lorsque leur processus as-
socié est prét, de décider la participation du processus a une interaction.

D’autres manieres de répartir les interactions ont été proposées : par exemple
on peut associer & chaque scheduler un Iset composé uniquement d’interactions qui
ont deux & deux des participants communs (e.g. [Bag89a}).

Nous discutons dans la suite de cette section, pour chacune des parties du pro-
tocole, des avantages et des inconvénients de ces différentes répartitions.

e Choix de Pinteraction traitée :

Le code de la partie CH doit étre tel que I’interaction traitée (I3) est choisie
parmi les interactions du Iset (d-CH2), et si une interaction du Iset est continuelle-
ment exécutable alors elle sera choisie au bout d’un temps fini (d-LCH).
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Ce choix est simplifié lorsque les schedulers sont des schedulers d’interaction :
il 0’y a qu’une seule interaction dans le Iset. Certains protocoles supposent que
les schedulers d’interaction essaient systématiquement d’entrer dans leur section
critique (pas de code pour CH) (e.g. algorithme 2a de [Lev88]). D’autres protocoles
supposent que les schedulers attendent que tous les processus participant a leur
interaction associée soient préts pour elle (& la connaissance du scheduler) avant
d’effectuer le protocole d’entrée (e.g. [CM88]).

En général les protocoles & base de schedulers de processus supposent que les
schedulers attendent que leur processus associé soit prét puis choisissent I; parmi
les interactions auxquelles le processus désire participer (e.g. [Ram87al).

e Protocoles d’entrée et de sortie :

Les protocoles d’entrée et de sortie sont choisis parmi les solutions sans famine
du probleme des philosophes buveurs (d-CS, d-LIP, d-LOP).

La relation de voisinage sur les schedulers doit étre telle que :
Vd;Vdp.((3J3K.J € Isety; NK € Isety, NJ # K ANJNK #0) = voisins(d;, di))

Cette contrainte donne seulement une borne inférieure pour cette relation de voisi-
nage. On peut donc utiliser sans difficulté des protocoles solution du probléme des
philosophes mangeurs (e.g. [CM88]) ou du probléme de I’exclusion mutuelle (e.g.
[Bag89al).

En particulier lorsque les schedulers sont des schedulers d’interaction on pourra
utiliser des protocoles solution du probléme des philosophes mangeurs avec une
relation de voisinage telle que :

Vd; Vdi.(3J.3K.J € Isety; NK € Isety, NJ # K ANJNK #8) & voisins(d;, di))
sans restreindre la concurrence des démarrages des interactions qui n’ont pas de
participant commun.

De méme lorsque toutes les interactions du systéme ont deux a deux des partici-
pants communs on peut utiliser, sans restreindre la concurrence des démarrages, des
protocoles solution du probléme de I’exclusion mutuelle car la relation de voisinage
est nécessairement totale.

Notons que l'utilisation de solutions du probleme de ’exclusion mutuelle per-
met au scheduler en section critique d’avoir un acces exclusif a tous les processus du
systéme. Le choix de I’interaction traitée peut alors se faire en section critique. Cela
est méme nécessaire lorsqu’on utilise certains algorithmes pour ’exclusion mutuelle
exigeant que la décision d’entrer en section critique soit systématique (pas de code
avant IP). C’est le cas des algorithmes & la [Dij74] basés sur la circulation d’un
privilege sur un anneau : le scheduler ne peut ni réclamer le privilege ni le refuser
(le premier protocole pour le rendez-vous de [Bag89a] utilise un tel algorithme).
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Remarque: Le protocole décrit dans [BHKS85] n’utilise pas explicitement de
protocoles d’entrée et de sortie. Le support de communication (niveau machine)
utilisé dans ce protocole est la diffusion synchrone (synchronous broadcast) de mes-
sages. L’exclusion est réalisée en utilisant le fait que l’acces au canal (channel) de
diffusion est exclusif : lorsque plusieurs schedulers veulent en méme temps utiliser
le canal un seul scheduler a la fois peut le faire. O

e Démarrage de ’interaction :

Le codage du démarrage de l'interaction ne pose pas de problemes particuliers.

¢ L’environnement :

Au cours d’une exécution du systeme les informations sur les changements d’état
(actif « prét) et les démarrages d’interaction sont les seules informations qui ont
besoin d’étre échangées entre les processus et les schedulers, et les informations
sur les acces & leur section critique et les démarrages d’interaction sont les seules
informations qui ont besoin d’étre échangées par les schedulers entre eux.

Les échanges entre les schedulers et les processus doivent respecter (e-S1), (e-S2),
(e-S3), (e-L1) et (e-L2). Les échanges des schedulers entre eux doivent respecter
(e-S4) et (e-S5).

Les techniques employées pour réaliser ces échanges d’informations dépendent es-
sentiellement du support (niveau machine) de la communication : variables propres
(e.g. [Sch78]), échange (point-a-point) synchrone/asynchrone de messages (e.g.
[Bor86], [Bag89a]), diffusion (multicast) de messages (e.g. [BHKS83]) ...

D’un point de vue plus abstrait on peut distinguer deux modes d’échange d’in-
formations :

le mode observation : Chaque information est diffusée aux différents processus
ou schedulers intéressés. Les schedulers mémorisent les informations qu’ils
recoivent : ces informations constituent leur connaissance de I’état global du
systeme.

Exemple: le premier algorithme de [Bag89a] suppose que chaque fois qu’un
processus devient prét il envoie un message ready aux schedulers concernés.
Les schedulers s’informent mutuellement des démarrages d’interaction via un
jeton qui passe par tous les schedulers, et informent les processus participants
par un message erecut. ]

le mode interrogation (polling) : Dans ce mode les informations ne sont pas
diffusées. Elles sont au contraire mémorisées par ceux qui en ont connaissance

1Une variable propre a un processus est une variable qui peut étre modifiée seulement par ce processus
mais qui peut étre lue par tous les processus du réseaun [Ray84].
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et diffusées 4 la demande. Par exemple supposons qu’un processus actif de-
vienne prét. Il faut qu’un scheduler demande au processus (question) quel
est son état pour que ce scheduler ait connaissance (réponse) du changement
d’état.

Exemple: lalgorithme de [Ram87a] suppose que chaque fois qu™un pro-
cessus devient prét le scheduler de processus associé envoi des requétes aux
autres schedulers, les réponses recues décrivant 1’état des processus associés
aux autres schedulers. ]

L’utilisation du mode interrogation peut donner lieu & des réalisations qui dans
le pire des cas produisent un nombre non borné de messages question/réponse.
C’est le cas lorsque le code de CH ou de IP/OP comporte une condition d’attente

active durant laquelle le scheduler s’informe sur P’état des processus ou des autres
schedulers (e.g. [Sch78]).

4.3 Construction des protocoles pour SPF (rendez-vous
binaire)

Dans cette section nous dérivons de la spécification (Section 4.1) un schéma pour
les schedulers qui garantit SPF dans le cas du rendez-vous binaire (Section 4.3.1).
Puis nous discutons la mise en ceuvre de protocoles & partir de ce schéma (Sec-
tion 4.3.2)

rd 't d »
4.3.1 Dérivation d’un schéma

Un schéma garantissant SPF garantira aussi WIF. Nous venons de montrer que
WZIF est garantie par le schéma de la Figure 4.9. Nous le transformons, dans cette
section, pour que SPF soit elle aussi respectée.

Vp. (OCready? = OOl :p € I. commit])  (SPF)

(SPF) assure que, pour chaque processus p, si p est infiniment souvent prét a inter-
agir et si cela est infiniment souvent possible (i.e. si infiniment souvent il existe une
interaction de p exécutable) alors p interagira infiniment souvent.

Pour garantir (SPF) il faut donc faire en sorte que le choix par les schedulers
des interactions & démarrer ne se fassent pas toujours au détriment d’un processus
particulier. Pour qu’un scheduler choisisse de démarrer une interaction exécutable
ou de reporter ce démarrage il lui faut un critére de choix. Nous supposerons que
le choix du scheduler d est dirigé par la valeur de la fonction d’état booléenne
postponedy : le scheduler choisira de ne pas démarrer immédiatement 1’interaction
I exécutable si postponed,[I]. Cette fonction d’état est spécifiée ainsi :
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Fonction d’état :
postponedy : array [ Act ] of boolean

Conditions initiales :
for all I : postponed,y[I} € {irue, false}

Propriétés de vivacité :
for all I : ODKezecutablel, = OO(=(at EX4 A I3 = I) V —postponed,[I]) (d-SP1)

for all p, I : OOidlel A OOenabled’ A OC—enabled! =
VI INT={p}Ap#p. OO(—(at EXaANIg=J)V —Kezecutable] V postponed,[J]) (d-SP2)

La valeur de postponedy dans 1’état initial peut étre quelconque. (d-SP1) garan-
tit que WIF est encore respectée. Et c’est (d-SP2) qui permet de garantir SPF.
En effet (d-SP2) assure que si un processus p est continuellement prét alors ses
partenaires possibles ne peuvent pas étre & la fois infiniment souvent préts a inter-
agir avec lui et infiniment souvent interagir avec un autre processus.

%

Le nouveau schéma obtenu est décrit en Figure 4.10.

Figure 4.10: Schéma d’un scheduler d garantissant SPF (rendez-vous binaire)

INIT; : forever do
CH;:|I;:=7];

IP; : | Protocole d’entrée (1)

EXg:if Ty : < Kezecutablelt A —postponed,[1s) >
then

STy : | Démarre exécution (Ig)

-

fi;
OP; : | Protocole de sortie (Ia)

od
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Figure 4.10: Schéma d’un scheduler d garantissant SPF (rendez-vous binaire)

Constantes :
voisins = ... tel que Vd;.Vdy.(voisins(d;, di) = voisins(dy, d;)
A (3J3K.J € Isety; NK € Isety, NJ # KANJNK #0) = voisins(d;,dx))

Isetg = ... tels que Act = Isetq
d

Fonctions d’état : Conditions initiales :

I;: Act U {NULL} I;=NULL

starty : array [ Proc, integer, Act ] of boolean for all p,r, I : ~startyp,r, I

rq : array [ Proc ] of integer forallp:rgfp]=0

Kstartg : array [ Proc, integer, Act ] of boolean for all p,r,I: - Kstarty[p,r,I]
Knumidley : array [ Proc ] of integer for all p : Knumidles[p] =0

Kguardg : array [ Proc, integer, Act ] of boolean for all p,r, I : ~Kguard4p,r, I
postponedy : array [ Act ] of boolean for all I : postponed,[I] € {true, false}

Abréviations :

enabled! =Vp : p € Lidle]

executable! = (enabled! AVJ :I# JAINJT #0.VYp:peInJ. Vd. —starts[p, round,, J))
Knumstart] = maz{r | 31.Kstarty[p,r, 1]}

Kenabled} = Vp : p € I.(Knumidley[p] = Knumstart] + 1 A Kguards[p, Knumidles[p), I])

Kezecutablel = (Kenabled} A
VI I#JAINJT #0Np:pe€ InJ.~Kstartsp, Knumidle4[p], J])

Propriétés de siireté :

unchanged I3 when —in CHy (d-CH1)
—inCHyg = Iz € Isety (d-CH2)
for all d; : voisins(d,d;) = —(inEXgAinEXg N3N 14 #0) (d-CS)

allowed changes to rg
forall I:a[d]:inTyANI=1; — afterTgA Vp:p€ Lralp] = Knumidley[p] (d-T2)

allowed changes to starty
forallI:¢[d]:inSTyAI=1; — after STy A Vp:p € Lstarty(p,rafp], IJ (d-EX3)

Propriétés de vivacité :
for all I :in CHg A I € Isety A executable’ ~ —ezecutable’ V (after CHaAI;=1) (d-LCH)

in 1Py~ at EXg (d-LIP)
forall I:in STy Al = Iz~ after STg AVp : p € Lstartyp, ra[p], I)’ (d-LST)
inOPyg~» after OPy (d-LOP)
for all I : OOKezecutablel, = OO(~(at EX4 A I; = I) V —postponed [I]) (d-SP1)

for all p, I : OOidle] A OCenabled’ A OO—enabled =
VI INTJ={p}Ap#p.CO((at EXgANIg=J)V = Kezecutable] V postponed,[J]) (d-SP2)
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Figure 4.10: Schéma d’un scheduler d garantissant SPF (rendez-vous binaire)

Propriétés de sareté :
allowed changes to Knumidleg
for all p : afenv] : idle, A Knumidleg[p] < round,

' — Knumidleg[p) = Knumidleg[p] + 1 (e-52)
for all p, I : Knumidleg[p] = round, = Kguardg[p, round,, I] = guard,[round,,I] (e-S3)
allowed changes to Kstarty

for all p,7, I : afenv] : 3d;.starty,[p,r, ] A =Kstartalp,r,I) — Kstarta[p,r, 1] (e-S4)
forall I:((nEXgANIg=1) =
VJ:INJ #0.Yp:p€INJ. (3d;.starty[p,round,, J] = Kstarta[p,roundy, J]) (e-S5)

Propriétés de vivacité :
for all p,r,I: 3d. startg[p,r,I] ~ Kstart,[r, I] (e-L1)
for all I : ezecutable! A I € Isety ~ ~ezecutable! VVp : p € I.(Knumidleg[p] = round,)(e-L2)

On montre aisément que les propriété de sfireté (SYNC) et (EXCL) sont tou-
jours respectées par le schéma de la Figure 4.10. Le graphe de preuve pour (SPF)
est décrit en Figure 4.11. Notons que dans ce graphe de preuve toutes les fleches
sont des implications.

1. OCready? = (OO(active, V idle,) A OOready?) v OOl 1 p € 1. cormmit]
C’est une instance de la tautologie P = PA(QV —Q)

2. OO(active, Vidle ) A OOready? = 31:pel. (ODidlel A OOenabled”)
grace aux regles de changements d’état des processus (p-S1 a p-54) on montre
Vp. VI. OO(active, V idle,) Aidlel = OOidle]
puis on utilise la définition de ready?

3. 3I: p e 1. (ODidlel A OOenabled’) = falseV
A7 :p € I. (ODidlel A OCenabled! A OO—enabled”)

trivialement
OCenabled! = <ODenabled! v (OCenabled! A OO-enabled?)

OOenabled! = Vp:p e I. OOidle]
et on montre 31 : p € I. OOenabled! = false (c’est-a-dire WIF) gréice a :

3.1 3I:p e I. OOenabled! = falsevV3Il:pel. OOezecutable!
c'est une instance de la tautologie P = PA(QV —Q)
et par définition
—ezecutable! = ~enabled!
V(YT : IT#JAINJ #0.Vp:p € INJ. Vd. —starty[p, round,, J])
on montre alors grace & (e-L1), (p-L1)
OC—ezecutable! ~» —enabled!
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et donc
37 : p € I. OOenabled! A OO—ezecutable! = false

Figure 4.11: Graphe de preuve pour SPF (rendez-vous binaire)

OO(active, V idle,) A OCready?

2

’

3I:p e I. (OOidle] A OOenabled”)

v
3I :pe I. (ODidlel A OOCenabled” A OO—enabled”)

4

'
I : p e I. (ODidle} A OCenabled! A OO—enabled!
AOCIJ :INJT = {f} Ap# p. commit])

- 5

Y

3I : p € 1. (ODidlel A OCenabled” A OO—enabled’
AOOC3d. 3T INJT = {p} Ap# . (at EXg AI; = J A Kezecutable] A —postponed,[J))

le
false

17

ad3l : p € I. commit]

3.2 3I: p € I. OOezecutable! =

3I:p € I. (ODezecutable! A OId.(in CHy A I € Isety))
on montre grace & (d-LIP), (d-LST), (d-LOP) et (if control flow axiom)
—inCHy~ inCHy
et par définition des Isets
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VI.3d. I € Isety

ces deux résultats permettent de prouver
true ~» 3d.(in CHy A I € Isety)

3.1

Figure 4.11: Graphe de preuve pour SPF (rendez-vous binaire)

3 : p € I. ODenabled!
3.1

dI:pel. ODezecutable!

3.2

v
31 : p € I. (OOezecutable’

A Cd.(in CHa A I € Isety))
V 33

Y
3I :p € I. (ODezecutable’
/ A C3d.(after CHy A Ig = I))
34 |34

3I:p € I. (OOezecutable’

AO3d(at EXgA Iy =1
3.5 A Kezecutablel, A —postponed,[I]))

Y
3I:p € I. (ODezecutable’

\\ ’3.6

ACId.(after STyANI;j=1
A Vp: p € Lstarty[p, round,, I))

false

3.3 31 : p € I. (OOezxecutable! A O3d.(in CHy A I € Isety)) = falseV

3I:p e I. (OOezecutable! A O3d.(after CHy A Iz = 1))

se prouve grace a (d-LCH)

3.4 3I:p e I. (ODezecutable! A OId.(after CHy A Iy =1)) = falseV

3] : p € I. (ODezecutable! A O3d.(at EXy A I; = I A Kezecutable]
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A—postponed [I]))

on montre grice a (e-S3) et (e-L2)
OOezecutable! = OOKezecutablel
puis on utilise (d-LIP) et (d-SP1)

3.5 3I: p € I. (COezecutable! A O3d.(at EXy A I; = I A Kezecutable)
A-postponedy[I])) = 3I:p € I. (OOezecutable’ A O3d.(after STy

Aly =1 AVp: p € I.startyp,round,,I])
se prouve grace a (d-T2), (d-LST) et (if control flow axiom)

3.6 3I:p e I. (COezecutable! A
C3d.(after STaA Iy = I AVp: p € I.startylp,round,,I]) = false
se prouve grace a (e-L1) et (p-L1)

4. 31 : p € I. (OOidlel A OOenabled! A OO—enabled’) =
3I:p e I. (OOidlel A OOenabled! A OO—enabled!
AOOAT 1 INJ = {p} A p # p. commit])

se prouve grace :

(a) ala définition de enabled!
(b) aux régles de changement d’état des processus (p-S1 & p-54)

(c) au fait que le rendez-vous est binaire c’est-a-dire que p a un seul parte-
naire p dans [

5. 31 : p € 1. (OOidlel A OOenabled! A OO-enabled”
AOCIJ : INJ = {p} A p # p. commit])
= 31 :p € I. (ODidlel A OCenabled! A OO—enabled’
AOCIJ i INJ = {p} Ap#p. (at EXg NI, = J A Kezecutable]
A—postponed [J]))
se prouve grace aux regles sur le démarrage des interactions (e-S4), (e-L1),
(p-S3) et (p-L1) et a la structure du schéma (if control flow axiom)

6. 31 : p € 1. (ODidle! A DOenabled! A OO—enabled!
AOCIJ :INJ = {p} Ap+#p. (at EXyg N I; = J A Kezecutable]
A—postponed,[J])) = false

se prouve grace a (d-SP2)

7. false = 0OO3I:p € I. commit]
trivialement
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4.3.2 Mise en ceuvre des protocoles

Le schéma garantissant SPF est peu différent de celui proposé pour WIF. De
ce fait, dans cette section, nous discutons uniquement du choix du code pour la
fonction d’état postponeds. Le choix du code pour les autres parties a déja été
examiné en Section 4.2.2.

e La fonction d’état postponed; :

[BT91] est & notre connaissance le seul article publié décrivant un algorithme pour
SPF. Cet algorithme utilise des schedulers de processus. Il suppose qu’a chaque
interaction est associé un unique jeton. Pour qu’un scheduler puisse démarrer une
interaction il faut qu’il posséde son jeton. L’utilisation des jetons sert donc & garantir
’exclusion mais aussi & garantir la synchronisation grace a un protocole d’échange
des jetons entre les schedulers associés aux partenaires dans une interaction. Et c’est
le mécanisme de gestion locale des jetons qui implémente la fonction postponed. En
effet chaque scheduler stocke ses jetons dans une queue FIFO et on a —postponed ,[I]
seulement si le jeton associé & I est le premier dans la queue.

Afin de compléter cet unique exemple de technique employée dans un algorithme,
nous proposons maintenant une implémentation originale et nous prouvons que cette
implémentation satisfait bien (d-SP1) et (d-SP2).

Exemple : Considérons une implémentation du schéma de la Figure 4.10 qui
garantit, en sus des propriétés exigées, les propriétés suivantes :

Constante :
Mazdiff = ... tel que Mazdiff >0

Abréviations :

numstart? = maz{r | 3d.31.startqlp,r, I]}
WI = min{numstart? |pe I}

W! = min{Knumstart] | p € I}

Propriété de stureté :
forall I:(inEXgAIg=1) =
VJ:INnJ = {q}. Vp:p € J. VK. (3d;.starty,[p,r, K} = Kstarta[p,r,K]) (I-S1)

Propriété de vivacité :
for all p : ODidle, = <O(Knumidleyfp] = round,) (I-L1)

(I-L1) assure simplement que si un processus reste continuellement prét alors le
scheduler le saura au bout d’un temps fini. Et (I-S1) garantit que lorsqu’un sche-
duler teste une interaction I il sait exactement combien de fois chaque processus
participant a J a participé & une interaction et cela pour chaque interaction J qui
a un seul participant en commun avec 1.
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numstart? est le nombre d’interactions auxquelles a participé le processus p
depuis le début de I’exécution. Considérons les deux nombres de participations a
des interactions pour les participants a I’interaction I : WY est le plus petit de ces
nombres, et W/ est la connaissance qu’en a le scheduler d. En fait (I-S1) permet
d’assurer que

forall I: (inEXsAI;=1) = VJ:InJ = {p}. WJ =W’

L’implémentation de postponed; que nous proposons est la suivante :

postponedy[Il= SI(atEXgAIz=1)
ALORS 3J : INJ = {p}. Kezecutable] AWI - W] > Mazdiff
SINON false

En d’autres termes, un scheduler reportera le démarrage d’une interaction exécutable
I si il existe une interaction exécutable J dont un des participants a participé a une
interaction “moins souvent” que les participants a I. Ici “moins souvent” signifie
que la différence entre les nombres de participations a dépassée une borne fixée
par avance (Mazdiff). L’interaction J devra avoir un et un seul participant en
commun avec I (reporter le démarrage des interactions n’ayant aucun participant
commun ou ayant exactement les mémes participants ne présente aucun intérét du

point de vue de SPF).

Bien que cette implémentation nécessite que les schedulers aient un peu plus
d’informations sur 1’état des processus (I-L1) et sur les démarrages des interactions
(I-S1), elle se réalise trés simplement.

Proposition 4.1 (Correction de I’implémentation)
L’implémentation proposée respecte (d-SP1) et (d-SP2).

Idée de la preuve
e L’implémentation proposée respecte (d-SP1)

Supposons que (d-SP1) ne soit pas respectée c’est-a-dire que l’on ait
OOKezecutablel AOC(at EXg Al = IA3T - INJT = {p}. (Kezecutable] A\WI - W7 >
Mazdif f))
Puisque Act est fini cela implique
OOKezecutablel AT : INJ = {p}. OO(at EX4 A Iz = I A Kezecutable] A Wi - W] >
Mazdiff)
I étant continuellement exécutable, W/ est constant. Maxdiff étant aussi constant,
Wy sera constant au bout d’un temps fini. En d’autres termes J sera continuelle-
ment exécutable. Les situations de I et J sont exactement symétriques, c’est-a-
dire qu’au bout d’un temps fini on devra avoir a la fois W} — W] > Mazdiff et
Wj — W} > Mazdiff, ce qui est impossible.
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¢ L’implémentation proposée respecte (d-SP2)

On montre aisément que
OOidlel A OCenabled’ A DO—enabled’
implique
. . — -~ -~ . J
OOidle] AOC3J : INJ = {F} Ap # p. commit;

p est continuellement prét et p, son partenaire dans I, participe infiniment souvent
a des interactions. Cela implique

ooVJ :INJT = {}Ap#b. (W — W! > Mazdif f) vV O~commit]
Gréace & (I-S1) on montre

forall I: (inEXgALi=1) = VJ:INnJ = {p}. W =W/

Gréce a (I-L1) on montre
OOidle] = VI :INJ ={p}Ap#p. OO(Kezecutable] = Kezecutablel)

En utilisant la tautologie

Vi :InJ = {p}Ap # p. OO(~(at EXa A Is = J A Kezecutable]) V (st EXg A I =
J A Kezecutable])) -
et les résultats prouvés grace a (I-L1) et (I-S1) on montre que (d-SP2) est respec-

tée. ]

4.4 Les critéres de qualité de Buckley et Silberschatz

Pour pouvoir estimer la qualité d’un protocole ou comparer les protocoles obtenus
nous avons besoin de critéres qualitatifs et quantitatifs. G. Buckley et A. Silber-
schatz [BS83] ont proposé dans leur article quatre critéres (appelés depuis les quatre
conditions de Buckley et Silberschatz) que doit vérifier pour étre acceptable tout pro-
tocole implémentant le rendez-vous binaire. Ces critéres ont été généralisés pour
étre appliqués aux protocoles pour le rendez-vous multiprocessus. La réalisation
de WZIF est un de ces critéres. Les trois autres sont la concurrence, l’économie et
Pefficacité. Dans cette section nous définissons ces trois criteres et nous discutons
brievement leur satisfaction.

Concurrence : La quantité d’informations externes (globales) nécessaires a cha-
cun des schedulers pour démarrer une interaction doit étre faible.
Pour prendre une décision, un scheduler a seulement besoin de connaitre Pétat
des participants de ses interactions associées (Iset). L’état des autres proces-
sus du systéme n’a pas d’influence directe sur la décision du scheduler. Cela
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permet une plus grande concurrence dans ’implémentation car les schedu-
lers qui peuvent démarrer une interaction a un instant donné n’ont pas be-
soin d’attendre que ’état global du systéme soit déterminé pour prendre une
décision.

Pour savoir si une interaction est exécutable un scheduler a seulement be-
soin de tester ’état des participants de l'interaction. Il est clair que toute
implémentation du test d’exécutabilité qui tient compte de 1’état d’autres
processus du systéme réduit la concurrence du protocole obtenu.

Des protocoles solution du probleme des philosophes buveurs sont utilisés
pour assurer ’exclusion. L’utilisation de protocoles solution du probléme
des philosophes mangeurs conserve la concurrence lorsque pour toute paire
d’interactions n’ayant pas de participants communs il existe une paire de sche-
dulers différents, auxquels elles sont respectivement associées, qui ne sont pas
voisins (i.e. rien n’empéche a priori ces schedulers de démarrer les deux inter-
actions en méme temps).

Economie : Seuls un petit nombre de processus et schedulers doivent étre impliqués
dans le démarrage d’une interaction.
Le nombre minimum de processus impliqués est bien slir le nombre de parti-
cipants de l'interaction.

Les protocoles construits suivant la méthode que nous proposons supposent
que les schedulers sont impliqués (en sus des participants ) dans le démarrage
d’une mteraction. Plus précisément, sont impliqués un scheduler qui démarre
effectivement ’interaction, mais aussi ses voisins avec lesquels il a dii négocier
pour pouvoir entrer en section critique. Et donc moins les protocoles utilisent
de schedulers et plus petite est la relation de voisinage, plus ces protocoles
sont économiques.

Nous avons supposé que la relation de voisinage doit satisfaire la contrainte :
Vd; Ndy.(3J3K.J € Isety, NK € Isety, NJ# KANJNK #0) = voisins(d;, di))

En fait cette contrainte peut étre affaiblie en

Vd; Vdy.(3J.3K.J € Isety; ANK € Isety N J # K A conflict(J,K)) = voisins(d;,dx))

ol conflict(J, K) signifie que les interactions J et K ont un participant com-
mun (conflict(J,K) = JNK # 0) et qu'il existe un état atteignable du
programme considéré dans lequel elles sont toutes deux exécutables [FF90].

Différents algorithmes de calcul statique des points de synchronisation d’un
programme ont été proposés (e.g. [Mer90]), en particulier pour déterminer les
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états bloquants d’un programme. Ces algorithmes peuvent étre utilisés pour
calculer la relation de conflit ou une approximation de cette relation.

Efficacité : Le protocole pour le rendez-vous doit étre efficace par rapport au nom-
bre de messages échangés?.
Pour estimer Defficacité d’un protocole on calcule les deux mesures suivantes
([Bag89a)) :

1. Le nombre total de messages échangés par rapport au nombre d’inter-
actions exécutées.

2. Le nombre de messages échangés nécessaires pour démarrer une inter-
action (temps de réponse) c’est-a-dire mesuré a partir de I'instant ol une
interaction devient exécutable jusqu’a ’instant ou elle est exécutée. Ce
nombre de messages est en fait déterminé & partir du nombre de messages
nécessaires pour déterminer si une interaction est exécutable (temps de
synchronisation), et le nombre de messages nécessaires pour choisir une
interaction parmi celles qui sont exécutables (temps de sélection).

Ces deux mesures sont, bien siir, toujours estimées pour les cas les plus
défavorables.

La majorité des auteurs de protocole ont estimé I'efficacité de leurs protocoles
et ’ont comparé & celles d’autres protocoles publiés.

1l est trés souvent possible de transformer a posteriori les protocoles construits
afin d’améliorer leur efficacité (optimisation globale). La comparaison de la
structure des schémas que nous proposons avec la structure des protocoles
publiés permet quelquefois de retrouver ces transformations. C’est le cas par
exemple du premier protocole proposé dans [Bag89a]. Ses protocoles d’entrée
et de sortie (IP/OP) sont basés sur la circulation d’un privilege sur un anneau.
Les schedulers ne peuvent ni réclamer ni refuser le privilege : ils peuvent donc
choisir une interaction seulement quand ils sont en section critique. Afin
d’améliorer l'efficacité du protocole les schedulers considerent, quand ils sont
en section critique, successivement toutes les interactions de leur Iset et non
pas une seule de ces interactions.

4.5 Conclusions

Diverses extensions & ce travail peuvent étre envisagées en fonction des particularités
des langages considérés. En particulier nous avons considéré lors de la spécification
des protocoles que I’ensemble des processus et I’ensemble des interactions sont fixés

2] expression “échange de message” signifie ici aussi bien envoi/réception d’un message que diffusion
d’un message ou écriture/lecture d’une variable propre ...
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c’est-a-dire qu’on connait a priori tous leurs éléments. Pour pouvoir implémenter
des langages qui permettent la création dynamique de processus (par exemple LO-
TOS) et/ou leur terminaison, il faut considérer le cas ol ces ensembles peuvent
varier au cours de ’exécution du programme. L’étude de [vBGW89] et [Sj690] trai-
tant ce cas nous laisse penser qu’il suffit de créer et/ou détruire dynamiquement les
schedulers en méme temps que les interactions, et de ne pas changer les schémas
proposés mais d’utiliser dans les protocoles d’entrée et de sortie des techniques bien
adaptées a la création et l'insertion dynamique de processus dans un réseau (e.g.
[KM90]). Par exemple, 1’algorithme de [vBGW89] utilise avantageusement le fait
qu’il est facile d’insérer un processus dans un réseau en anneau et qu’il est facile
dans un tel réseau de diffuser (ou collecter) une information & ses voisins sans en
connaitre le nombre exact.

L’approche que nous avons adopté permet aisément de considérer d’autres pro-
priétés d’équité : il suffit de construire un nouveau schéma en transformant le
schéma satisfaisant la synchronisation et ’exclusion (Section 4.2.1).

Proposer un schéma pour la U-équité [AFL90] nécessite un peu plus de travail.
En effet la définition de la U-équité suppose un modeéle ou toutes les actions des
processus sont gardées, i.e. les processus n’ont pas d’état active. Mais I’étude du
protocole proposé dans [AFL90] nous laisse penser qu’un schéma peut étre cons-
truit en reprenant les idées directrices qui nous ont servi ici (e.g. utilisation des
algorithmes solutions du probléme des philosophes buveurs).

Nous avons énoncé des criteres de qualité que doit satisfaire un protocole pour
étre acceptable (Section 4.4). Mais nous n’avons pu donner aucune indication sur
les relations existant entre ces différents critéres et les propriétés d’équité. En par-
ticulier il serait intéressant de savoir, étant donnée une propriété d’équité et étant
donnée une configuration du systéme (schedulers d’interaction, schedulers de pro-
cessus ... ), quelles sont la concurrence et P'efficacité maximales (lower bounds) qui
peuvent étre obtenues. A. Sistla [Sis84] donne une borne inférieure (lower bound)
pour Defficacité (en temps) dans le cas du rendez-vous binaire avec WZF et des
protocoles & base de schedulers de processus. Mais il suppose aussi que tout pro-
cessus devient prét au bout d’un temps fini. L’établissement de ces bornes pour la
concurrence et le nombre de messages échangés est un probléeme ouvert.
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Résumé

Nous étudions la mise en ceuvre du rendez-vous multiprocessus et de 1’équité dans
les langages du type “CSP généralisé”.

~ Nous proposons une méthode de construction des protocoles. Cette méthode
- consiste & mettre en ceuvre ¢es protocoles a partir d’un schéma de protocole, c’est-a-
dire un protocole comportant des parties abstraites. La mise en ceuvre effective d’un
protocole se fait en remplagant les parties abstraites par du code. Nous discutons
le choix de ce code a ’aide d’exemples tirés de la littérature.

'Nous étudions six notions d’équité dites classiques. Nous montrons que parmi ces
six notions d’équité seules les notions d’équité dites fortes accroissent la vivacité.
Nous montrons aussi qu’en général il est impossible de construire un protocole
réalisant une de ces notions d’équité fortes : seule la “Strong Process Fairness” peut
I’étre, et cela seulement lorsque le rendez-vous est binaire. Nous étudions la cons-
truction des protocoles réalisant la “Weak Interaction Fairness” et la “Strong Pro-
cess Fairness” (avec rendez-vous binaire). Nous dérivons, & partir d’une spécification,
un schéma pour chacune de ces notions d’équité.

Abstract

We study the implementation of multiparty rendezvous and fairness for “generalized
CSP-like” languages. _

A method for constructing protocols is proposed. It is based on the use of
protocol schemas, i.e. protocols containing abstract sections. A schema may be
instantiated for obtaining a correct protocol by appropriately substituting abstract
sections by effective code. Examples are given of such code for classical protocols.

We study six commonly used notions of fairness. We show that from these six
notions, only strong notions of fairness are liveness enhancing. We also show that,
among these strong notions of fairness, only “Strong Process Fairness” with binary
rendezvous can have a distributed implementation. We study the design of protocols
for “Weak Interaction Fairness” and “Strong Process Fairness” (binary rendezvous).
We derive from a specification a schema for each of these notions of fairness.
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