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Résumé Dans cette thése, nous présentons des approches formelles per-
mettant de simplifier la modélisation et la preuve du calcul distribué. Un
systéme distribué est défini par une collection d’entités de calcul autonomes,
qui communiquent ensemble pour accomplir une tache commune. Chaque
entité exécute localement son calcul et ne peut interagir qu’avec ses voisins.
Le développement et la preuve du calcul distribué est un défi qui néces-
site 'utilisation de méthodes et outils avancés. Dans nos travaux de theése,
nous étudions quelques problémes fondamentaux du distribués, en utilisant
Event-B, et nous proposons des schémas de preuve basés sur une approche
“correct-par-construction”. Nous considérons un systéme distribué défini par
réseau fiable, de processus anonymes et avec un modeéle de communication
basé sur I’échange de messages. Dans certains cas, nous faisons abstraction
du modéle de communications en utilisant le modéle des calculs locaux. Nous
nous focalisons d’abord sur le probléme de détection de terminaison du cal-
cul distribué. Nous proposons un patron formel permettant de transformer
des algorithmes “avec détection de terminaison locale” en des algorithmes
“avec détection de terminaison globale”. Ensuite, nous explicitons les preuves
de correction d’un algorithme d’énumération. Nous proposons un dévelop-
pement formel qui servirait de point de départ aux calculs qui nécessitent
I’hypothése d’identification unique des processus. Enfin, nous étudions le pro-
bléme du snapshot et du calcul d’état global. Nous proposons une solution

basée sur une composition d’algorithmes existants.

Mots-Clés Algorithmes Distribués, Calculs Locaux, Détection de Termi-
naison, énumération, Snapshots, Composition, Raffinement, Méthodes For-

melles, Event-B.



Abstract In this work, we propose formal approaches for modeling and
proving distributed algorithms. Such computations are designed to run on
interconnected autonomous computing entities for achieving a common task :
each entity executes asynchronously the same code and interacts locally with
its immediate neighbors. Correctness of distributed algorithms is a difficult
task and requires advancing methods and tools. In this thesis, we focus on
some basic problems of distributed computing, and we propose Event-B solu-
tions based on the "correct-by-construction” approach. We consider reliable
systems. We also assume that the network is anonymous and processes com-
municate with asynchronous messages. In some cases, we refer to local com-
putations model to provide an abstraction of the distributed computations.
We propose a formal framework enhancing the termination detection pro-
perty of distributed algorithms. By relying on refinement and composition,
we show that an algorithm specified with “local termination detection”, can
be reused in order to compute the same algorithm with “global termination
detection”. We then focus on the enumeration problem : we start with an
abstract initial specification of the problem, and we enrich it gradually by
a progressive and incremental refinement. The computed result constitutes
basic initial steps of others distributed algorithms which assume that pro-
cesses have unique identifiers. We therefore focus on snapshot problems, and
we propose to investigate how existing algorithms can be composed, with

refinement, in order to compute a global state in an anonymous network.

Keywords Distributed algorithms, Local computations, Termination De-
tection, Enumeration, Snapshots, Composition, Refinement, Formal methods,
Event-B
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Introduction Générale

Les systémes distribués offrent un cadre absolu pour réunir des entités
de calcul, et les faire interagir afin d’accomplir un objectif commun. Le fonc-
tionnement d’un systéme distribué doit préserver l'autonomie des entités, et
assurer une transparence totale de leur répartition ainsi que de leurs interac-
tions. Quelque soit sa nature, i.e., un réseau physique de machines, un logiciel
avec plusieurs processus, etc, le systéme doit apparaitre a I'utilisateur comme
étant une entité unique et cohérente. Compte tenu de leur intérét, tant qu’au
niveau logiciel que matériel, les systémes distribués ne cessent d’évoluer et
d’intégrer divers domaines d’application, a savoir la gestion d’informations,
le controle d’activités en temps réel, etc. La mise en ceuvre d’un tel systéme
permettrait une réalisation d’applications a grande capacité d’évolution, un
meilleur partage de ressources, une optimisation de la puissance de calcul et
de stockage, etc.

Cependant, un environnement distribué requiert beaucoup d’efforts pour
mettre en ceuvre un systéme correct et cohérent. La correction du systéme
est généralement ramenée a la correction du calcul distribué, appelé aussi
algorithme distribué. Par définition [59], un algorithme distribué est la suite
de transitions locales a effectuer sur chaque entité du systéme. La difficulté

de la preuve de correction de ces algorithmes résulte des caractéristiques et
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du mode de fonctionnement du distribué. En effet, chaque entité exécute lo-
calement son calcul et ne peut interagir qu’avec ses proches voisins. Ainsi,
les éléments du réseau n’ont aucune connaissance de 1’état global du sys-
teme. De plus, il n’y a ni horloge globale, ni temps universel. D’autre part, il
n’y a pas de modéle standard pour le calcul distribué, la communication est
généralement asynchrone, le calcul est non-déterministe, etc. Toutes ces pro-
priétés donnent naissance & de nombreux défis et problémes fondamentaux
de I'algorithmique distribuée. Par conséquent 1'utilisation de méthodes et ou-
tils avancés est nécessaire pour faire face a la complexité du développement
et de preuve des algorithmes distribués. Dans ce contexte, il est de plus en
plus approuvé que la précision et le haut niveau d’abstraction des méthodes

formelles permettent de dévoiler toute inconsistance et ambiguité du calcul.

Nos travaux de thése consistent & proposer des approches formelles per-
mettant de simplifier la modélisation et la preuve des algorithmes potentiel-
lement complexes. Plus particuliérement, nous nous intéressons a résoudre
certains problémes du distribué. Nous considérons un systéme distribué dé-
fini par un réseau fiable, de processus anonymes et avec un modeéle de com-
munication basé sur I’échange de messages. Dans certains cas, nous faisons
abstraction du modéle de communications en utilisant le modeéle des cal-
culs locaux [52]. Dans ce modéle, un réseau est défini par un graphe simple,
connexe et non-orienté. Les sommets du graphe représentent 1’ensemble des
processus et les arétes caractérisent les canaux de communication. Les états
des processus et des canaux sont définis par des étiquettes associées, respec-
tivement, aux sommets et aux arétes. La modification d’états des sommets
et des arétes s’effectue selon des regles de réécriture de graphe. Une régle
implique deux sommets voisins, ou un sommet avec tous ses voisins. Dans

tous les cas, elle nécessite une phase de synchronisation pour qu’elle puisse
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étre exécutée. Le modeéle des calculs locaux se caractérise par sa simplicité
de modélisation et par un méta-raisonnement permettant de distinguer entre

le calcul et la topologie du réseau sur lequel I'algorithme sera exécuté.

Vérification Formelle des Algorithmes Distribués

Dans la littérature, nous distinguons deux types de vérification formelle
a savoir une vérification de modeéle (Model Checking) et une preuve par théo-
réme (Theorem Proving). Le premier type de vérification est dédié aux sys-
témes a états finis. Il permet de modéliser une abstraction du comportement
du systéme et vérifier si une formule de propriétés peut se reproduire. Bien
qu’il soit largement utilisé, le (Model Checking) souléve le probléme d’explo-
sion combinatoire. Ce type de problémes se révéele quand le systéme est formé
d’un nombre important d’états. Le deuxiéme type de vérification consiste a
spécifier le systéme et ses propriétés avec une certaine logique mathématique.
La preuve de correction du systéme est formalisée par un ensemble d’inva-

riants et théorémes justifiés par une application de preuves intermédiaires.

Chaque type de vérification pourrait étre appliqué dans le cadre d'une
certaine approche formelle traduisant une logique de raisonnement approprié.
L’une des approches les plus prometteuses consiste a raisonner sur la preuve
du systéme selon différents niveaux d’abstraction. Il s’agit d’'une approche
correct-par-construction [A1] qui permet de raisonner progressivement sur la
correction du calcul. Cette progression est le résultat d’une succession de
raffinements transformant un modéle abstrait My en un modéle plus concret
M, (FIGURE . L’avantage majeur de cette approche consiste a partager la
complexité du développement sur des niveaux de moins en moins abstraits.

Chaque niveau représente une spécification d’un modéle correct vis-a-vis le
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modeéle My du niveau initial. De plus, un raffinement d’'un modéle M; en un

nouveau modele M, doit préserver les propriétés de correction de M;.

Mo Niveau abstrait

Raf:ﬁllc

i \

Vi Niveau proche
n APy ;
de l'implémentation

FIGURE 1 — Raffinement de modéles

L’approche correct-par-construction, le raffinement et la preuve par théo-
réme sont largement utilisés dans la littérature, notamment pour définir des
patrons de conceptions prouveés [61], [7, 46]. I1s constituent également le fonde-
ment de base de nos travaux de thése. La méthode Event-B [2] et son assistant
de preuve Rodin [3] forment Ienvironnement formel que nous avons choisi

pour représenter et analyser nos spécifications.

Objectifs de la thése

Nos travaux de thése consistent & proposer un cadre formel pour le déve-
loppement et la preuve des algorithmes distribués. Nos principaux objectifs

se résument comme suit :

— fournir des patrons de conception prouvés, destinés a résoudre certains

problémes du distribué, notamment la détection de terminaison, I’énu-

4



mération, et le calcul d’état global,

— caractériser de fagon formelle et incrémentale des liaisons de composi-

tions entre certains algorithmes existants,

— prouver que cette composition pourrait servir comme solution pour des

algorithmes plus complexes,

— réduire l'effort de preuve et de modélisation des problémes étudiés en

proposant un schéma de preuve guidé par des raffinements successifs.

Contributions et Structure de la thése

Notre travail a fait 'objet de cinq chapitres répartis comme suit :

Dans le premier chapitre nous introduisons le cadre théorique de la thése.
Nous présentons un apercu sur les principaux modeéles et logiques utilisés
pour le calcul distribué. Nous détaillons particulierement les systémes de ré-

écriture de graphe et les modeéles des calculs locaux.

Dans le deuxiéme chapitre, nous dressons le cadre formel de nos travaux. Nous
montrons que les approches par modularisation, composition et correct-par-
construction serviront & atteindre nos objectifs de preuve et de réutilisation.
Nous montrons également que la méthode Event-B pourrait bien supporter

notre travail.

Dans le troisieme chapitre, nous présentons notre premiére contribution. Elle
consiste a proposer une transformation d’algorithmes afin de permettre aux
processus de détecter une configuration finale du systéme. Cette transforma-

tion permet de passer d'un calcul “avec une détection de terminaison locale”,




vers un calcul “avec une détection de terminaison globale”. Nous faisons une
abstraction du modéle de communication en utilisant les calculs locaux. Nous
optons pour une modularisation d’'un algorithme de détection de terminai-
son : 'algorithme est spécifié par un composant prouvé indépendamment,
appelé module. Nous montrons que la composition de ce module avec un
algorithme A qui respecte certaines hypothéses, et qui est spécifié selon I'ap-
proche correct-par-construction, permet de préserver la correction de A et

réutiliser la preuve du composant module.

Dans le quatrieme chapitre, nous traitons le probléme d’énumération qui
consiste a attribuer des identifiants uniques aux processus. Nous considérons
un algorithme basé sur les calculs locaux et défini par des relations de ré-
écriture localement engendrées sur des étoiles (un processus et ses voisins).
L’algorithme permet aux processus de calculer une cartographie du réseau et
converger, sous certaines hypothéses, vers une énumération. Nous proposons
un schéma de preuve basé sur différents niveaux d’abstractions. Notre dé-
marche commence par la vérification globale de I’algorithme jusqu’a prouver,

progressivement, sa correction de point de vue locale.

Dans le dernier chapitre, nous étudions le probléme de calcul d’état global.
Nous proposons un développement incrémental permettant aux processus de
calculer d’abord leurs snapshots locaux, détecter ensuite la terminaison glo-
bal du calcul, et procéder enfin & construire une cartographie du réseau. Un
processus peut calculer cette cartographie a partir des informations regues
lors de I'application des étapes d’énumération du chapitre précédent. Nous
montrons qu'une solution a ce probléme peut réutiliser des algorithmes et

preuves existantes. Une liaison de composition est ainsi mise en ceuvre entre




le calcul du snapshot, la déetection de terminaison et la construction d’une
cartographie du réseau. Nous montrons que cette liaison pourrait étre spé-
cifiée et prouvée par un développement correct-par-construction qui met en

superposition différents algorithmes.







CHAPITRE

IB Modélisation des Algorithmes Distribués

par les Calculs Locaux

Sommaire
(.1 Imtroductionl ........... ... . ..., 9
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1.1 Introduction

Un systéeme distribué fait interagir et collaborer des entités de calculs
autonomes (processus, machines, etc.) afin de réaliser un objectif commun

[12] : un calcul, un service, une application, etc. Ces entités, inter-connectés
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via un réseau, fonctionnent localement selon un algorithme particulier, appelé
algorithme distribué, et suivant divers modes de communication.

Les particularités d’un systéme distribué renforcent le degré de difficulté
de sa modélisation ainsi que de la preuve de l'algorithme mis en ceuvre :
cela est dii notamment au non- déterminisme lors de 'exécution, a I'absence
d’une horloge globale, aux connaissances limitées des entités, etc. L’intérét
des travaux de recherche dans ce contexte, consiste & trouver des modéles
et logiques pertinents, permettant d’expliciter les propriétés du systéme et
spécifier rigoureusement 1’algorithme distribué qui lui correspond.

Ce chapitre constitue une présentation d’un apergu sur les principaux
modéles utilisés dans la littérature particuliérement les calculs locaux et les
systéemes de réécritures de graphe. Nous introduisons également les concepts
de base et quelques définitions de la théorie des graphes qui sont utilisés tout

au long de la these.

1.2 Algorithmique distribuée

Un algorithme distribué A, sur un systéme distribué S, est la suite de
transitions locales a effectuer sur chaque entité de S. Les algorithmes distri-
bués se différencient par le mode de communication selon lequel interagissent
les différents éléments distribués (mémoire partagée, échange de messages...),
par le modéle temporel suivi (synchrone, asynchrone) et par la nature du
réseau implémenté (fiable, non fiable, anonyme...). Toutes les propriétés pré-

cédemment citées sont détaillés par les définitions suivantes :

Définition 1.1 (Communication par mémoire partagée). Le mode commu-
nication par mémoire partagée considére une zone mémoire vive auquel plu-

steurs processus peuvent y accéder. Les opérations d’écriture s’effectuent géné-
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ralement d’une maniére exclusive. Toutefois, 'acceés a la mémoire en lecture

peut étre concurrent.

Définition 1.2 (Communication par échange de messages). Dans un mode
de communication par échange de messages une interaction s’effectue entre
un émetteur de message et un récepteur. Les émetteurs et les récepteurs sont

reliés par des canaux de communication unidirectionnels ou bidirectionnels.

Définition 1.3 (Communication synchrone). Une communication synchrone
est une transmission instantanée. L’émetteur et le récepteur doivent se syn-

chroniser avant de se communiquer.

Définition 1.4 (Communication asynchrone). Une communication asyn-
chrone note une absence d’horloge globale. Un message envoyé par un émet-

teur arrive au récepteur en un temps arbitraire.

Définition 1.5 (Réseau fiable). Un réseau est dit fiable si le temps de déli-

vrance d’un message est fini et s’il n’y a ni perte ni duplication de messages.

Définition 1.6 (Réseau anonyme). Un réseau est dit anonyme si toutes les

entités du réseau ne possédent pas d’identifiant unique.

Dans notre travail, nous adoptons un réseau fiable, asynchrone, de pro-
cessus anonymes, avec un modeéle de communication basé sur I’échange de
messages. Les Chapitres [3] et {] font abstraction du modele de communica-
tion en utilisant le modéle des calculs locaux proposé par Y. Métivier et
al. [52]. Dans la section suivante, nous présentons un apercu sur les diffé-
rents modéles et logiques proposés dans la littérature pour ’encodage des
algorithmes distribués. Ensuite, nous définissons les concepts de base et les

notions nécessaires du modéle considéré.
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1.3 Modélisation des Algorithmes Distribués

Plusieurs modéles et langages formels ont été proposés pour modéliser et
vérifier les algorithmes distribués. Nous citons principalement les automates

d’entrée-sortie, la logique TLA, la logique PlusCal et les calculs locaux.

1.3.1 Quelques Modéles

I/O automates L’I/O automate (Input/Output), appelé aussi automate
d’entrée-sortie, a été développé par N. Lynch et al. [47] pour modéliser les
composants d’un systéme asynchrone et plus précisément pour les systémes
réactifs ou événementiels. Dans un tel modéle, chaque composant est dé-
fini par un I/O automate qui peut étre représenté comme un systéme de
transitions distinguant entre le calcul inter-processeur et le calcul dont le
résultat est sous le controle de 'environnement. Ceci est dii aux trois types
de transitions que peut implémenter un automate : des transitions d’entrée
représentant les signaux regus par un processeur, des transitions internes per-
mettant de modéliser le calcul effectué, et des transitions de sortie décrivant

son signal émis.

Logique TLA+ TLA+, proposée par Leslie Lamport [44] , est une logique
de spécification formelle, basée sur la combinaison de TLA (Temporal Logic of
Action ) [43] et de la théorie des ensembles. Elle est congue pour la vérification
des grands systéemes complexes tels que les réseaux de communication. Le
principe de la logique TLA est de représenter les différentes fonctionnalités
d’'un systéme sous formes de prédicats initiaux et d’actions. Un prédicat
initial permet de spécifier 1’état initial du systéme. Une action précise les
transitions d’états possibles. Chaque action permet de spécifier les opérations

devant étre exécutées, et met a jour 1’état du systéme.
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PlusCal (+Cal) PlusCal (+Cal) 5] a été proposé par par Leslie Lam-
port pour améliorer la logique TLA+. En effet, afin de rendre TLA+ ac-
cessible aux concepteurs d’algorithmes, PlusCal permet de décrire un calcul

distribué par une syntaxe traduite automatiquement en une spécification

TLA+, vérifiable par le model-checker TLC [65].

Calculs Locaux Le modeéle des calculs locaux représente un réseau par
un graphe étiqueté : les sommets du graphe représentent I’ensemble des pro-
cessus participants au réseau. Les arétes traduisent les liens de communi-
cation. L’état de chaque processus [respectivement lien de communication|
est représenté sous forme d’une étiquette associée au sommet [respective-
ment au lien de communication|). Un modéle des calculs locaux est défini
par des séquences de réécriture caractérisées sur des boules du graphe. La
modification des sommets et des arétes s’effectue selon des régles de réécri-
ture appliquées dans un contexte local, aprés avoir exécuté un algorithme de
synchronisation. L'implémentation d’algorithmes de synchronisation est une
solution pour échapper au probléme du non-déterminisme des algorithmes
distribués pour un réseau asynchrone de processus anonymes qui commu-
niquent via un modéle basé sur I’échange de message. Chaque algorithme de
synchronisation implémente un type de régle de réécriture. Nous présentons

davantage chaque type de régles dans la Section [1.4.2]

1.3.2 Synthése

Certes, les premiers modeéles cités ci-dessus permettent de modéliser et vé-
rifier la correction des algorithmes distribués. Cependant, nous y distinguons
quelques limites que nous pouvons dépasser par le modeéle des calculs locaux.

En effet, dans les I/O automates, l'alternance entre émission et réception
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des signaux ne permettent pas une distinction explicite entre le traitement
et la communication, ce qui influence négativement sur le raisonnement abs-
trait des modéles. Par ailleurs, la modélisation des algorithmes en des actions
décrites par des formules logiques n’est pas une tache facile. Certes, 'amé-
lioration de cette logique par la logique PlusCal permet d’automatiser les
spécifications TLA+, cependant, dans la pratique, PlusCal ne peut pas étre

utilisé sans une bonne expertise du formalisme TLA+.

Les modeéles des calculs locaux, quand a eux, se caractérisent par la sim-
plicité de modélisation, le méta-raisonnement, et le haut niveau d’abstraction
qu’ils peuvent fournir pour analyser et décrire les algorithmes distribués. La
preuve de correction d’un algorithme distribué codé par les calculs locaux est
assurée quand le mécanisme de synchronisation est lui aussi vérifié et prouvé.
Un tel modéle permet de distinguer entre la topologie du réseau sur lequel
I’algorithme est exécuté et le calcul réalisé. Ceci nous permet de raisonner
sur les problémes d’algorithmes distribués en fonction de la nature du réseau
implémenté (graphe quelconque, arbre, anneau, etc). Plusieurs efforts sont
entrepris dans ce contexte : nous citons par exemple le travail de Y. Métivier
et al. [51] , dans lequel les auteurs ont proposé deux algorithmes pour réa-
liser une élection dans une boule de rayon K. L’analyse de ces algorithmes
est basée sur des rounds décrivant le nombre maximal d’élection autorisé par
I’algorithme. Une simple caractérisation des familles des réseaux admettant
un algorithme d’élection a été proposée par E. Godard et al. [34].
Finalement, les modéles des calculs locaux bénéficient de I’environnement de
visualisation et de simulation ViSiDia [9] qui permet de fournir les outils
nécessaires pour que l'algorithme s’exécute en temps réel. Le concepteur est
ramené & implémenter sons propre algorithme et lancer ensuite la simula-

tion. Il est capable ainsi de vérifier et visualiser les changements d’états qui
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s’effectuent dans le systéme.

1.4 Systéme de Réécriture de Graphe et Cal-
culs Locaux

Les systémes de réécriture de graphe et plus généralement les calculs lo-
caux constituent un model formel solide pour exprimer, dans un haut niveau
d’abstraction, les algorithmes distribués. Ce modéle représente les systémes
distribués en se basant sur des notions fondamentales de la théorie de graphe.
Dans ce qui suit, nous allons présenter d’abord, un petit rappel sur ces no-
tions. Ensuite, nous allons expliquer le modéle des calculs locaux, distinguer
ses différentes modes de synchronisation, et illustrer un exemple simple im-

plémenté par ce modéle.

1.4.1 Notions Standards des Graphes

Le modéle des calculs locaux nécessite une expertise en matiere de graphe.
Les définitions que nous présentons dans cette section proviennent essentielle-
ment de [60), 30]. Dans notre travail, nous nous sommes basés sur des graphes
simples, connexes et non orientés. Formellement un graphe G est représenté
par un couple G=(V, E ), ou V est un ensemble fini de sommets et E est un

ensemble d’arétes. E={{v,v'}|v,v’ € V, v£v’}.

Définition 1.7 (Voisinage d’un sommet). Le voisinage d’un sommet v est

défini comme [’ensemble des sommets adjacents a v.

Définition 1.8 (Degré). Soit v un sommet du graphe G et N(v) l’ensemble
des voisins de v. Le degré de v, noté d(v) est le nombre d’éléments de N(v).

Les sommets de degré 1 sont appelés des feuilles.
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Définition 1.9 (Chemin). Un chemin P de vy a v; dans G est une suite
P = vy, e1,v9,69,€;_1,v; de sommets et d’arétes, tel que, pour chaque j tel
que 1 < j <1 alors e; est une aréte incidente aux sommets v; et vji1. S1 vy

=v; alors P est un cycle.

Définition 1.10 (Distance). Soit G un graphe connexe. La distance d’un
sommet u a un sommet v dans G, est la longueur du plus court chemin de u

av.

Définition 1.11 (Diamétre). Le diamétre d’un graphe conneze G est la plus

grande distance entre deux sommets de G.

Définition 1.12 (Graphe connexe). Un graphe est dit conneze si pour tout

couple de sommets distincts (v,w), il existe un chemin reliant v 4 w.

Définition 1.13 (Cycle). Un cycle est un chemin dont les deux extrémités

sont égales.

Définition 1.14 (Arbre). Un arbre est un graphe non orienté, acyclique et

connexe.

Définition 1.15 (Arbre-recouvrant). Un arbre recouvrant d’un graphe G est

un sous graphe de G contenant tous les sommets de G et étant un arbre.

Définition 1.16 (Anncau). Un anneau est un graphe constitué d’un cycle

simple.

Définition 1.17 (Boule). Soit G un graphe et ¢ un sommet de G. La boule
Bg(c) est le sous-graphe de G contenant ¢, son voisinage, et l’ensemble des

arétes incidentes a c.
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Définition 1.18 (Graphe étiqueté). Un graphe étiqueté est noté par le couple
(G,\) ou G désigne le graphe et A\ désigne une fonction d’étiquetage qui
associe o chaque sommet et aréte de G un label appartenant a un ensemble

finis d’alphabets.

Définition 1.19 (Etiquetage des ports). Etant donné un graphe simple G
de sommets V(G), un étiquetage de ports 6 est un ensemble de fonctions
{0ulu € V(G)} tel que pour tout sommet u, &, est une bijection entre le

voisinage de u et lintervalle [1..d(u)], d(u) étant le degré du sommet u.

Définition 1.20 (Homomorphisme). Un homomorphisme d’un graphe G sur
un autre graphe G’ est une application v : V. — V'’ telle que pour toute
aréte {u, v} de G : {y(u), y(v)} est aussi une aréte de G’. 7 est dite un

1

1somorphisme si 7y est bijective et v~ est aussi un Homomorphisme. Dans

ce cas, G est isomorphe a G' (noté G ~ G').

Définition 1.21 (Graphe Orienté). Un graphe orienté D est défini par un
ensemble de sommets V (D), un ensemble d’arcs A(D) et deux fonctions s
et t de A(D) dans V(D). Pour chaque arc a € A(D), sp(a) est la source
de Uarc a et t(a) est la cible de a : Uarc a est incident o s(a) et a tp(a).
Si s(a) = t(a), l'arc a est une boucle. Pour tous sommets u,v appartenant
a V(D), s’l existe un arc a € A(D) tel que s(a) = u et t(a) = v, u est un

prédécesseur de v et v est un successeur de u.

Définition 1.22 (Graphe Orienté Symétrique). Un graphe orienté symé-
trique est un graphe orienté D muni d’une involution Sym : A(D) — A(D)

qui & chaque arc a € A(D) associe son arc symétrique Sym(a) tel que

s(Sym(a)) = t(a).
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Définition 1.23 (Graphe Simple non-Orienté). Un graphe simple G non-
orienté (non-orienté) est un graphe défini par un ensemble de sommets V(G),
un ensemble d’arétes E(G) et par une fonction ext qui associe & chaque aréte
deuzx éléments distincts de V(G), appelés ses extrémités. G est un graphe
sans boucle tel qu’il y ait au plus une aréte entre deuxr sommets, i.e., pour
tous sommets u,v appartenant o V(G), |e € E(G)|ext(e) = u,v| = 1. Chaque
aréte e € E(G) peut alors étre vue comme une paire de sommets distincts

qui sont ses extrémaités.

Définition 1.24 (Des Graphes non-orientés aux Graphes-Orientés). A partir
d’un graphe G = (G, \), de sommets V(G) et d’arétes E(G), nous pouvons
construire un graphe orienté symétrique, noté Dir(G) = (Dir(G),\), de
sommets V (Dir(G)) et d’arcs A(Dir(G)) : l'ensemble des sommets V (Dir(G))
est U'ensemble de (V(G)). Pour chaque aréte e € E(G) dont les extrémités
sont u et v, il existe deux arcs ae .y €t aeyq dans A(Dir(G)) tels que S(ae )
= t(Gewu) = U, S(Aepu) = t(Cepu) = v €t SYM(Geny) = Gepu- Pour tout
sommet u.u € V(Dir(QG)), Au) = N(u), et pour tout aréte e dont les extré-
mités sont u et v, N(aeuw) = N(@epu) = Ae). Un exemple de construction

d’un graphe orienté symétrique a partir d’un graphe simple est illustré dans

la Figure[I1.]].

Définition 1.25 (Revétement). Un graphe orienté D est un revétement d’un
graphe orienté D’ s’il existe un homomorphisme ¢ de D wvers D' qui est

localement bijectif.

Définition 1.26 (Revétement Symétrique). Un graphe orienté symétrique
D est appelé un revétement symétrique d’un autre graphe orienté symétrique
D' via un homomorphisme ¢ si D est un revétement de D' via ¢ et si pour

chaque arc a de D, ¢(Sym(a)) = Sym(p(a)).
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FIGURE 1.1 — Un Graphe Simple G et le Graphe orienté symétrique Corres-
pondant

Définition 1.27 (Regles de réécriture). Une régle de réécriture est un triplet
R=(G, X\, \’) ou (G, \) et (G, \’) sont deuz graphes étiquetés représentant
respectivement le coté droit et le coté gauche de la régle R. Deux mécanismes
peuvent restreindre [’applicabilité de R. Un mécanisme qui introduit une re-
lation de priorité sur [’ensemble de R et un autre qui interdit ’application de

R sous certaines conditions.

Définition 1.28 (Systéme de réécriture de graphes (GRS)). Un systéme de
réécriture de graphes est un triplet R=(L, I, P) ou L désigne l’ensemble des
labels, I est l’ensemble des labels de ’état initial du graphe avec I C L et P

désigne un ensemble finis de régles de réécriture.

Définition 1.29 (GRS avec priorité). Un systéme de réécriture de graphe
avec priorité est défini comme un 4-uplet R= (L, I, P,>) ou (L, I, P) est un
systeme de réécriture de graphe et >’ est un ordre partiel défini sur l’ensemble

P.

Définition 1.30 (GRS avec contexte interdit). Un systéme de réécriture
de graphe avec contexte interdit est un systeme ou l’application des regles de
réécriture est empéchée quand ’occurrence correspondante est inclue dans des
configurations particuliéres. Ces configurations forment un ensemble de cas

de figures appelé un contexte interdit.
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Définition 1.31 (Graphe irréductible). Un graphe G est dit irréductible si
aucune des régles de réécriture R n’est applicable dans G. Le calcul distribué

se termine au moment ot le graphe devient 1rréductible.

1.4.2 Calculs Locaux

Pour un modele de calculs locaux, le réseau est représenté par un graphe
étiqueté. La modification des sommets et des arétes s’effectue selon des régles
de réécriture apres avoir exécuté un algorithme de synchronisation. Chaque
algorithme implémente un type de régle de réécriture. Dans la littérature,
nous distinguons trois types d’algorithmes de synchronisation formant chacun
une grande classe des calculs locaux, a savoir la classe LCO (ou rendez-vous),

la classe LC1 et la classe LC2.

Synchronisation de type LCO

Une regle de type LCO est une régle qui s’applique sur deux sommets
adjacents. L’application de la régle n’est effectuée que si les étiquettes des
deux sommets et de 'aréte satisfont la condition du déclenchement de la
régle. Ce type de régle autorise la modification des deux sommets ainsi que
I’aréte qui les relie. Un systéeme de réécriture est un systéeme de type LCO si

est seulement si toutes les régles qui le décrivent sont de type LCO.

Synchronisation de type LC1

Une régle de type LC1 est une régle qui s’applique sur une boule de rayon
1. L’application de la régle n’est effectuée que si les étiquettes des sommets
de la boule et des arétes issues du sommet centre satisfont a la condition

du déclenchement de la régle. Ce type de régle autorise la modification des
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étiquettes du centre et des arétes de la boule, et il empéche une modification

des étiquettes des sommets voisins.

Synchronisation de type LC2

Une regle de type LC2 est une régle qui s’applique sur une boule de rayon
1 (Définition du graphe. De méme pour LC1, 'application de la régle
n’est effectuée que si les étiquettes des sommets de la boule et des arétes is-
sues du sommet centre satisfont a la condition du déclenchement de la régle.
Par contre, ce type de régle autorise, en plus des modifications sur les éti-
quettes du centre et des arétes, une modification sur les sommets voisins.

Ainsi tous les sommets de la boule peuvent étre mis a jour.

Un systéme de réécriture est un systeme de type LC2 si est seulement
si toutes les régles qui le décrivent sont de type LC2. De méme pour LCI,
nous pouvons introduire des mécanismes de controle locaux sur l’ensemble

des régles qui le décrivent.

Exemples : calcul d’arbre recouvrant

Dans cette section, nous présentons un exemple simple du calcul distribué
spécifié avec le modéle des calculs locaux. Le but de ’algorithme est de créer
une arborescence hiérarchique sur I’ensemble du réseau : il permet de trouver
un chemin acyclique reliant tous les processus. Formellement, il peut étre
encodé par le systéme S avec S = (L, I, P)ou L = {A,N,0,1}, I = {A, N,0}
et P ={R1}. L désigne I’ensemble des labels des sommets et d’arétes, I est
I’ensemble des étiquettes initiales et P est 'ensemble des régles. Un sommet
étiqueté A est un sommet dans un état actif. Les sommets dans I'état neutre

sont étiquetés V. Initialement un seul sommet est étiqueté A, tous les autres
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FIGURE 1.2 — Scénario d’exécution du calcul d’arbre recouvrant

sommets sont étiquetés N et toutes les arétes sont étiquetées 0. Une aréte
qui change d’étiquette de 0 & 1 est considérée comme aréte marquée. Par
application de la regle RI1, le sommet A peut activer un de ses voisins N
et marquer 'aréte correspondante. L’arbre recouvrant calculé est le chemin
portant toutes les arétes marquées. Nous schématisons dans la Figurdl.2| un
scénario d’exécution de ces régles. Notons que les régles de réécriture peuvent

étre appliquées en parallele dans des parties disjointes du graphe.

Dans la suite de ce chapitre, nous présentons un apercu sur les travaux
relatifs a la spécification des calculs locaux ainsi que sur les méthodologies

de preuves proposées dans ce contexte.
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1.5 Spécifications Formelles sur les Calculs Lo-

caux

Les travaux de recherche menés dans 1’étude et la spécification formelle
des calculs locaux ont proposé de différentes approches variées entre patron,

sémantique et langage.

Spécification d’un patron Le niveau d’abstraction élevé des méthodes
formelles permet une spécification concise et générique des patrons et de
leurs applications. Les patrons formels appelés aussi patrons de conception
prouvés [42], sont construits d’aprés un objectif de validation des objets
congus. Ils capturent des informations orientées preuve du systéme en cours
de construction. Nous citons le travail de M. Tounsi et al. [61] dans lequel les
auteurs proposent une spécification des calculs locaux basée sur 'approche
correct-par-construction. Cette approche consiste a dériver, & partir des spé-
cifications abstraites, des relations de réécriture localement engendrées. En
d’autres termes, la modélisation du systéme débute par une spécification
dans un contexte globale et s’achéve par une intégration des relations qui ne
dépendent que du contexte locale. Les auteurs ont proposé un patron formel
basé sur le modéle des calculs locaux et sur une technique de raffinement.
Ce patron est défini comme étant une description générale des solutions pos-
sibles a des problémes d’algorithmes distribués.

Le patron proposé s’articule autour de trois niveaux d’abstraction :

— Niveau 0 : décrit une modélisation d’un passage direct de 1’état initiale
a I'état finale du systéme. Il permet ainsi de décrire en un seul pas ce

que fait I'algorithme.
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— Niveau 1 : incorpore des propriétés qui permettent d’exprimer le calcul

du systéme du point de vue global.

— Niveau 2 : décrit les changements locaux effectués sur les états des som-
mets et des arétes. Ces changements sont effectués suite a ’application

des différentes régles de réécriture.

Plus récemment, nous avons proposé un patron formel [I3], sous forme de
spécifications génériques, qui prouve les propriétés de base relatives a ’appli-
cation des regles de réécriture sur les modeéles des calculs locaux. Nous avons
suivi une approche modulaire, par laquelle nous avons pu fournir un environ-
nement pour une spécification optimisée, basée sur la notion de réutilisation
du modéle et des preuves qui lui sont associées. Nous fournissons plus de

détails dans le chapitre

Spécification d’une sémantique P. Castéran et al. [19] suivent une
formalisation différente des calculs locaux. Ils ont défini une sémantique re-
lationnelle exprimée dans le calcul des constructions inductives. Ce dernier
est un lambda calcul dont le systéme autorise les familles de types (ou types
d’ordre supérieur), le polymorphisme et les types dépendants. La sémantique
proposée par les auteurs a été définie dans le cadre d’'une bibliotheque for-

melle structurée en trois couches :
— Couche 1 : regroupe les définitions de la théorie de graphe.

— Couche 2 : décrit les résultats communs & ensemble des relations de

réécriture de graphe, les modes de détection de terminaison, etc.
— Couche 3 : décrit les différents modes de synchronisations.

Les auteurs se sont basés sur la notion de tache qui correspond grossiérement
a la notion de relation de réécriture. Une tache est composée d’un ensemble

de graphes étiquetés initiaux et finaux, et d’'une relation entre un état initial
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et un état final. En d’autres termes, il s’agit d’une spécification pour une
transformation de graphes étiquetés. Sa définition revient & préciser sur quel
ensemble de graphes étiquetés elle doit opérer et quelle relation lie entre les
états initiaux des sommets et des arétes et entre leurs états finaux.

Formellement, les auteurs ont défini la notion de tache par un prédicat de

type :
ZG@, — ZG% — Prop

ZGM désigne I'ensemble des étiquettes du graphe G traduisant les états
initiaux, et ZG, 1, désigne ensemble des étiquettes du graphe G traduisant
les états finaux. Prop est un type prédéfini en Coq, il désigne une sorte de
propositions qui peut énoncer un théoréme. La relation engendrée par une
régle de réécriture correspond a un plongement de celle-ci dans le graphe G.

Ce plongement définit la sémantique du mode de synchronisation.

Spécification d’un langage M. Mosbah et al. [54] ont défini les relations
de réécriture en se basant sur la notion de transition gardée. Ils ont développé
un langage de programmation nommé Lidia, congu pour la mise en oeuvre
des algorithmes distribués encodés par les calculs locaux. L’approche propo-
sée par les auteurs repose sur un modeéle de systéme de transition a deux
niveaux. Le premier est utilisé pour spécifier le comportement de chaque
composant du systéme, et le second décrit leurs interactions. Il s’agit ainsi
d’un langage de transitions gardées ou les pré-conditions de chaque transi-
tion sont exprimées par la logique L” (infinitary logic with counters). Selon
les auteurs, L' est une extension de la logique du premier ordre. Elle est
dotée de nouveaux quantificateurs de comptage et elle a aussi la possibilité
de simuler des opérations probabilistes comme le choix d’un élément dans un

ensemble donné.
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1.6 Conclusion

Tout au long de ce chapitre, nous avons défini les concepts de base liés
au cadre théorique de la thése. Dans un premier volet, nous avons introduit
les différents aspects de I’algorithmique distribuée et nous avons expliqué
les notions de modélisation de ces algorithmes. Nous avons montré, via une
comparaison entre certaines approches qui sont proposées pour I’encodage des
algorithmes distribués, que les calculs locaux constituent un modéle puissant
caractérisé par sa simplicité et sa distinction explicite entre la topologie du
graphe et le calcul effectué. Sa vérification revient a prouver la correction
des mécanismes de synchronisations et des régles de réécritures qui lui sont
associés. Dans un deuxiéme volet, nous avons présenté quelques définitions
des systéemes de réécriture de graphe et des calculs locaux. Finalement, nous
avons donné un apercu sur quelques travaux menés pour la spécification et
la preuve de correction des calculs locaux.

Le chapitre suivant portera sur les approches de preuves suivies dans nos

travaux de these. La méthode Event-B fera 1'objet de ce chapitre.
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2.1 Introduction

L’utilisation du calcul distribué dans des systémes stirs requiert une véri-
fication algorithmique afin de s’assurer de la correction et de 'exactitude du
résultat abouti. Formellement, tout graphe irréductible obtenu & la fin d’une
chaine de réécriture doit correspondre & une solution valide et correcte par
rapport a ’algorithme associé. Pour faire face & la complexité du développe-
ment et de la vérification a effectuer sur un calcul distribué, le concepteur a
besoin de méthodes et techniques qui le guident vers une spécification précise,
dépourvue de toute sorte d’ambiguité.

Les études menées dans ce contexte ont prouvé que les méthodes formelles
permettent de palier aux faiblesses des méthodes traditionnelles et de révéler
tout inconsistance ou dysfonctionnement du systéme. Les descriptions infor-
melles, habituellement utilisées, manquent de rigueur et de précision. Elles
consistent généralement a tester le comportement du systéme en traitant,
d’une maniére exhaustive, toutes les situations attendues. Dans la littérature,
nous distinguons différentes approches et techniques de vérification formelle
supportées par divers langages et outils.

Event-B [2], est 'un des formalismes les plus efficaces et les plus utilisés
pour alléger le degré de difficulté de la modélisation et de la preuve du calcul.
Il s’agit a la fois d'une méthode et d’un langage qui est développé par Jean-
Raymond Abrial comme évolution de la méthode B classique [I]. Event-B
est basé sur la logique du premier ordre et la théorie des ensembles. Il est
caractérisée par sa démarche progressive basée sur la technique du raffine-
ment. Cette démarche permet de modéliser le systéme a différents niveaux

d’abstraction et de vérifier la cohérence entre ces niveaux par des preuves
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mathématiques.

Dans ce chapitre, nous dressons le cadre formel de nos travaux. D’abord,
nous présentons un apergu sur les principaux techniques et approches for-
melles présentées dans la littérature. Ensuite, nous expliquons davantage le

formalisme adopté.

2.2 Techniques et Approches de Vérification For-

melle

Lors de la preuve de correction du calcul distribué, le concepteur se trouve
face a deux types de vérification formelle : une vérification de modele, connue
sous son nom anglais Model Checking, et une preuve par théoréme ou Theo-
rem Proving. Pour chaque type, le concepteur peut réfléchir soigneusement a
une approche particuliére qui pourrait mieux satisfaire a son objectif. Cette
approche pourrait faire I’objet d’une mise en oeuvre de nouvelles tactiques &
savoir une composition de spécifications, une décomposition, un raffinement,
etc. Dans cette section, nous expliquons les principaux types de vérification
formelle et nous donnons un apercu sur les différentes techniques et approches
utilisées dans la littérature. Finalement, nous cloturons cette section par pré-

senter le choix adopté pour nos travaux de thése.

2.2.1 Model Checking/Theorem Proving

Le Model Checking est une technique de vérification congue pour les sys-
témes a états finis. Il s’agit de modéliser une abstraction du comportement
du systéme et fixer une formule de propriétés spécifiée en logique temporelle.

Généralement, le formalisme utilisé pour la modélisation est un systéme de
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transition. Différents langages ont été proposés pour spécifier un tel systéme,
a savoir Promela [55], TLA+ [44], etc. Chaque langage dispose de son propre
model checker. Il s’agit d’un outil qui renvoie un contre exemple si I’abstrac-
tion ne satisfait pas la formule de propriété. Sinon, le systéme est considéré
comme un modéle valide de la formule. En d’autres termes, cette formule de

propriété sera certainement valide dans toutes les situations possibles.

La technique du Model Checking est utilisée dans divers cas d’étude :
Konur et al. [39] utilisent le model-checking probabiliste pour la vérification
des comportements des essaims de robots fourrageurs. Mercaldo et al. [49]
proposent un processus de vérification sur Android. L’approche consiste a
dériver, a partir du Bitcode de l'application & analyser, un modéle formel
basé sur 'algebre de processus, puis détecter un logiciel malveillant et iden-
tifier ses caractéristiques. Le logiciel concerné est un ransomware qui, une
fois lancé, chiffre les fichiers personnels de l'utilisateur et lui réclame une
rancon. Le model checker utilisé est CWB-NC [26]. 11 génére true si I'appli-
cation appartient a la famille caractérisée d'un ransomware, et false sinon.
Par ailleurs, Tobias et al. [3§] proposent une approche de vérification des
systémes de transformation de graph (GTS), qui sont utilisés pour décrire
les systémes dynamiques. L’approche proposée consiste a générer, a partir
d’une instance du GTS, une formule SMT (Satisfability Modulo Theories)
décrivant les chemins d’un graph interdit. Cette formule est passée & un mo-
del checker pour calculer sa satisfaction. Si la formule est satisfaite, alors le
modele posséde une instance d’un graphe interdit, ce qui engendre une erreur

de modélisation.

Le Theorem Proving consiste a spécifier le systéme et ses propriétés avec

une certaine logique mathématique définie par un ensemble d’axiomes, d’inva-
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riants et de régles fondamentales de raisonnement appelées régles d’inférence.
Une preuve de correction du systéme est formalisée par des théorémes justi-
fiées par application de ces régles et de preuves intermédiaires. Généralement,
ces preuves sont réalisées a 1'aide d’un assistant qui génére les propositions
qui doivent étre vérifiées pour valider la spécification. Ces propositions, ap-
pelées des obligations de preuve, peuvent étre vérifiées soit automatiquement
par l'assistant de preuve, ou bien interactivement en suivant une certaine

logique.

Le Theorem Proving a donné naissance a plusieurs outils comme Cogq [10],
Isabelle [56], PVS [57], Rodin [62], 3], etc. Ces outils sont utilisés dans divers
domaines pour traiter une multitude de problémes : Achim et al. [I7] pro-
posent une sémantique formelle des concepts liés aux politiques de sécurité.
Les auteurs utilisent les tactiques d’Isabelle pour prouver un cadre formel
qui peut servir comme un méta-modéle pour la modélisation des politiques
de controles d’accés. Par ailleurs, Fontaine et al. [32] ont raisonné en Cog
sur les algorithmes distribués probabilistes qui font des choix aléatoires basés
sur une certaine distribution de probabilité. Ce raisonnement, qui est fondé
sur le calcul des constructions inductives, a permis aux auteurs de définir et
prouver des classes d’algorithmes. En effet, les auteurs ont traité le probléme
du rendez-vous qui permet de réaliser des communications exclusives entre
des paires de sommets voisins. Ils ont prouvé que ce type de probléme ne peut
jamais étre résolu en supposant que le calcul est un algorithme déterministe
s’effectuant sur n’importe quel graphe ayant n’importe quelle numérotation
de ports. D’abord, les auteurs ont supposé 'existence d’un tel algorithme,
ensuite ils ont montré que, pour un graphe particulier et une numérotation
particuliere, cet algorithme ne produit aucun rendez-vous. Finalement, ils

ont prouvé qu’il existe un algorithme probabiliste qui résout ce probléme sur
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un graphe contenant au moins une aréte. Ce type de résultat, connu sous le
nom de preuve d’impossibilité, a été aussi démontré dans une bibliotheque
en Coq proposée par Castéran et Filou [19]

Ces deux types de vérification sont généralement appliqués dans le cadre
d’une certaine approche formelle traduisant une logique de raisonnement ap-
proprié. Dans la section suivante, nous introduisons les principaux approches

présentées dans la littérature.

2.2.2 Correct-Par-Construction

Correct-Par-Construction est une approche qui permet de raisonner pro-
gressivement sur le développement formel du systéme en veillant & ce que les
fonctionnalités et les propriétés de celui ci soient vérifiées, et qu’au moment
ou le développement est terminé, celui ci soit déja correct. Il s’agit d’une
approche descendante fortement liée a la technique du raffinement : en effet,
une approche ascendante permet de raisonner sur la preuve a partir d’une
vision locale des processus pour finalement vérifier la correction globale du
calcul. En revanche, dans une approche Correct-Par-Construction, nous com-
mengons par prouver ’objectif global de I'algorithme pour ensuite vérifier des
spécifications plus élaborées traduisant le comportement local des processus.
Ce type de raisonnement permet de mener le développement sur des nivaux de
moins en moins abstraits. Cette abstraction est progressivement relevée par
différentes étapes de raffinement qui permettent de transformer un modele de
spécifications abstraites S P; en un modéle mathématique plus concret SP;, .
En d’autres termes, une construction progressive a partir de SP; aboutit a
un modéle SP, qui réduit I'indéterminisme et dont ses détails de spécifica-
tions sont plus proches de I'implémentation (SP, — SP, — ... — SP, ). A

chaque étape i, SP,,; préserve les propriétés de SP;.

32



Dans la littérature, le raffinement est largement utilisé pour prouver des
systémes corrects par construction. Nous citons principalement le patron for-
mel des calculs locaux proposé par Tounsi et al. [6I] que nous avons déja
présenté dans la section Plus récemment, Andriamiarina et al. [0] ont
proposé une méthodologie de développement formel des algorithmes distri-
bués pour spécifier les comportements et les traces du systéme. Les auteurs
se sont baseés sur le raffinement de modéles fourni par la méthode Event-B [2],
et sur des formules temporelles de vivacité exprimées en logique TLA [43].
Le principe consiste d’abord, a spécifier d'une maniére abstraite les différents
services offerts par I'algorithme a spécifier. Chaque service “s” est exprimé par
une propriété de vivacité notée P ~» ) ot P définit la condition d’invocation
de s et @ représente la condition vérifiée quand s termine. Par définition,
P ~ () signifie qu’a chaque fois que P est vérifiée, () 1'est aussi ou elle le
sera certainement dans le futur. Ensuite, pour procéder aux raffinements et
enrichir la spécification, il suffit de décomposer chaque propriété P ~~ () a

I’'aide des régles d’inférences relatives aux propriétés de vivacité.

2.2.3 Composition/Décomposition

La spécification et la preuve de correction des algorithmes complexes
peuvent étre simplifiées en optant pour une approche efficace fondée sur une
composition et/ou décomposition de modéles. En effet, certains algorithmes,
existants ou nouveaux, peuvent étre composés pour fournir une solution a un
probléme plus complexe. Par contre, la décomposition vise a diviser un pro-
bléme en plusieurs parties développées indépendamment. Cette division s’ar-
réte & un niveau auquel la preuve est suffisamment simple pour pouvoir la dé-
montrer. Une résolution satisfaisante des sous problémes ainsi qu'une bonne

étude des conditions nécessaires et suffisantes pour effectuer une composition
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ou décomposition, permettraient de maitriser convenablement la preuve de

correction du résultat souhaité.

La composition et la décomposition d’algorithmes distribués sont large-
ment étudiées dans divers champs d’application. Leurs définitions ainsi que
leurs principes différent d’une étude a l'autre. Filou et al. [31] ont proposé
une approche de composition de deux classes d’algorithme de type LCO.
L’approche est basée sur un mécanisme de transfert de résultat du premier
algorithme vers le second. Pour la méme classe d’algorithme, les auteurs ont
également défini des propriétés suffisantes pour effectuer une décomposition
d’un algorithme C' en deux sous algorithmes A et B. Ces propriétés se ré-
sument en trois points : d’abord, il faut vérifier que les connaissances acquises
lors de 'exécution de A soient suffisantes pour résoudre I’algorithme B. En-
suite, il faut s’assurer que toute exécution entrelacée de A et B sur un méme
graphe soit équivalente a une exécution séquentielle de A suivie par une exé-
cution de B. En d’autres termes, il s’agit de la commutativité de A et B.
Finalement, il faut garantir que la forme normale de A soit stable et non

altérée par l'exécution de B.

Récemment, Altisen et al. [5] ont traité la composition d’algorithmes au-
tostabilisants qui terminent. Les auteurs ont défini un opérateur de com-
position op qui garantit la correction de I’algorithme composé a l'aide du
théoréme suivant : si A; et Ay sont deux algorithmes autostabilisants alors
Ay op A, préserve 'autostabilisation par conjonction de spécifications de
Aq et Ay. Dans ce cas, la composition est effectuée sous la condition que

toute configuration terminale de A; vérifie les pré-conditions de A,.
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2.2.4 Modularisation

Les approches de spécification modulaire sont généralement utilisées pour
réduire 'effort de développement et de preuve des systémes complexes et
améliorer 'extensibilité de modélisation. En effet, la modularisation consiste
a décomposer le systéme en des modules qui peuvent étre développés indé-
pendamment. La particularité de ces derniers réside dans leur aspect plus
ou moins générique favorisant leur réutilisation dans d’autres spécifications,
ce qui méne a réfléchir sur la spécification de patrons formels. Iliasov et al.
[37] attestent que l'effet des patrons peut étre amplifié par 'utilisation d’une

approche modulaire.

Récemment [13], nous avons suivi une approche modulaire afin de pro-
poser un patron formel dédié & la preuve de correction de I'application des
régles de réécriture des calculs locaux, lors d’une synchronisation de type
LC1. Le patron dispose principalement de trois modules fortement liés. Dans
un premier module, nous avons spécifié les propriétés de base du champ d’ap-
plication d’un algorithme distribué défini selon le modéle des calculs locaux.
Ce module comporte la spécification formelle d’un graphe simple, connexe et
non orientée. Dans un deuxiéme module, nous avons défini des formules géné-
riques pour une spécification abstraite d’une régle de type LC1 qui s’applique
sur une boule du graphe. Nous avons constaté que toute regle de ce type peut
étre écrite sous la forme d’une relation entre I’étiquette de la boule avant et
apreés réécriture du graphe. Finalement, dans un troisieme module, nous avons
prouvé un comportement dynamique correct d’une régle de réécriture, tout
en précisant les conditions générales de son application ainsi que ses effets
sur le graphe. Le principe d’utilisation de notre approche consiste a (1) amé-
liorer, en premier lieu, le premier module en ajoutant d’autres propriétés du

réseau, (2) définir, en deuxiéme lieu les différentes régles spécifiées a 1’algo-
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rithme par instanciation et utilisation des descriptions génériques présentées
dans le deuxiéme module, (3) et instancier, en dernier lieu, le troisiéme mo-
dule pour appliquer les regles de réécritures de ’algorithme. L’instanciation
de ce module peut étre effectuée une seule fois pour appliquer plus qu'une

regle de réécriture.

2.2.5 Approches et Technique Utilisées

Les approches et techniques formelles habituellement utilisées dans la lit-
térature sont variées et disposent de différentes particularités qui peuvent
servir a atteindre I'objectif du concepteur. L’étude formelle de certains pro-
blémes du distribué constitue l'objectif principal de nos travaux de thése.
Pour faire face a la complexité du distribué, nous effectuons un raisonne-
ment progressif qui permet de valider les propriétés du systéme a différents
niveaux d’abstraction, avant d’entamer tout détails de conception. Nous op-
tons ainsi pour une approche Correct-par-Construction utilisée tout au long
de la theése.

En outre, la composition d’algorithmes est digne d’intérét en ce quelle
a pour effet d’utiliser des algorithmes existants pour résoudre certains pro-
blemes qui nous intéressent, i.e., la détection de terminaison et le calcul de
I’état global. La composition que nous réalisons est une composition séquen-
tielle effectuée localement sur ’ensemble des processus : considérons deux
algorithmes A et B. Aprés avoir prouvé les propriétés de A sur différents ni-
vaux d’abstraction, le calcul de B se lance sur un niveau local et sur chaque
processus ayant terminé le calcul de A. Dans certains cas, des informations lo-
cales seront obligatoirement fournies a ’ensemble des processus pour pouvoir
démarrer le calcul de B. Le calcul final disposerait de nouvelles fonctionnali-

tés qui peuvent étre prouvées a partir des propriétés de correction de A et B.
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Ces fonctionnalités satisferaient pleinement aux solutions des problémes étu-
diés. De plus, nous avons constaté que la composition avec un algorithme B,
utilisé pour résoudre le probléme de terminaison, pourrait étre effectuée sur
tout algorithme sous certaines hypothéses. Par conséquent, nous avons opté
pour une approche modulaire et nous avons spécifié un module comportant
la preuve de correction des propriétés de B.

La combinaison de ces approches permet de tirer profit de 'efficacité de cha-
cune et fournir un systéme correct tout en réutilisant la preuve de certains
algorithmes. A nos connaissances, Event-B [2] est le formalise le plus appro-
prié qui pourrait supporter ces combinaisons et réduire le degré de difficulté

de la preuve de correction du systéme.

Bien que Coq [I0] est utilisé dans différents travaux de recherche pour la
preuve de correction des problémes du distribué, cet environnement de preuve
manque de méthodologie pour aborder un processus de développement for-
mel. D’abord, il est important de signaler que Coq est fondé sur une logique
suffisamment expressive pour définir des algorithmes comme étant des objets
de premier ordre. De plus, certaines contributions |28 [T, [T9] [30] sont basées
sur Coq pour prouver des méta-théorémes pour les calculs locaux, la théorie
des graphes, etc. Filou et al. [T9] ont proposé une bibliothéque formelle pour
étudier 'expressivité des calculs locaux et 'impossibilité de réaliser certaines
spécifications. Ils ont proposé une sémantique relationnelle pour chaque mode

de synchronisation (voir Chapitre |1} section .

Toutefois, la formalisation d’algorithmes complexes nécessite une cohé-
rence de logiques. Contrairement a Event-B, cette cohérence est difficile a
traiter en Coq. La modélisation avec Event-B est trés attirantes grace au
raisonnement progressif qui peut alléger la complexité du développement.

Event-B, basé sur une vérification par Theorem Proving, fournit un cadre
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formel pour la modélisation et la preuve des systémes distribués. Il dispose
aussi d’une possibilité de traduction des spécifications formelles des modéles
en du code exécutable. Le reste du chapitre constitue une présentation dé-

taillée de ce formalisme et des concepts clés utilisés.

2.3 Formalisme Event-B

Event-B [2] utilise la logique du premier ordre et la théorie des ensembles
pour modéliser et prouver une variété de systémes a événements discrets. Une
spécification formelle écrite en Event-B démontre, de facon fondamentale,
qu'un systéme est correct par construction. Elle est principalement consti-
tuée de deux types de composants fortement liés : Contexte et Machine. Dans
cette section, nous détaillons d’abord ces composants; nous expliquons en-
suite le concept du raffinement qui constitue I'un des points clés d’Event-B ;
finalement nous présentons l'outil qui supporte cette méthode et que nous

utilisons comme environnement de développement formel pour nos travaux.

2.3.1 Composant “Context”

CONTEXT C
EXTENDS C,C;, ....C,
SETS

51,8, ... 5,
CONSTANTS

Csty . Csty, ... . Csty,
AXIOMS

axm; . axms . ... . a¥ny
THEOREMS

thy | thy, ... th

FIGURE 2.1 — Structure d’un “Context” Event-B
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Un contexte Event-B fournit la déclaration statique et les propriétés des
structures de données du systéme. Il comporte des ensembles, des constantes,
des axiomes et des théorémes. Ces éléments sont décrits respectivement par
les clauses suivantes : SETS, CONSTANTS, AXIOMS et THEOREMS. Les
axiomes sont spécifiés sous formes de prédicats définissant les propriétés rela-
tives aux constantes et aux ensembles. Certains axiomes peuvent étre prouvés
a l'aide des axiomes déja définis. Dans ce cas, ils sont marqués comme des
théoréemes. Un contexte peut étendre d’autres contextes en utilisant leurs
¢éléments et en ajoutant d’autres propriétés. La structure d’un contexte est

présentée dans la FIGURE 2.1}

Obligations de Preuve pour la Bonne Définition d’un Contexte

Deux types d’obligations de preuve peuvent étre figurés dans une spécifi-
cation d'un contexte Event-B : le premier type noté WD ( Well Definedness)
permet de vérifier les contraintes d’une bonne définition d’un prédicat ou
d’une affection. Par exemple, vérifier qu'un ensemble £ est fini dans 'ex-
pression card(FE) qui permet de compter les éléments de F. Le deuxiéme
type d’obligations de preuve est noté THM (T HeoreM)). Elle assure quun
axiome marqué en tant que théoréme sera effectivement prouvé a partir

d’autres axiomes déja définis.

2.3.2 Composant “Machine”

Une Machine Event-B décrit ’état et le comportement dynamique du
systéme. Ce comportement est spécifié par des événements, de variants et
d’invariants appliqués sur des variables d’états. Un évenement d’initialisa-
tion est obligatoire pour déclencher le scénario de déroulement du systéme.

Les invariants permettent de typer ’ensemble des variables et de spécifier
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les propriétés qui restent vraies pour tous les événements, y compris I’événe-
ment initial. De méme pour les axiomes, les invariants peuvent étre spécifiés
en tant que théoréemes. Un variant est une expression numérique ou un en-
semble fini spécifié pour prouver les événements convergents du systéme, en
montrant sa décroissance aprées chaque déclenchement de 'un de ces événe-

ments. La structure d’une machine est présentée dans la FIGURE 2.2 Une

MACHINE M,
REFINES M;;M,, ... My,
SEES Gy Ci ... Gic

VARIABLES
Vi.Vo. ...,V
INVARIANTS
invy, invy, ... invy
THEOREMS

thy , thy, ..., thy
EVENTS
INITIALISATION
env, envy, ..., envy

FIGURE 2.2 — Structure d’une “Machine” Event-B

machine fait recours & un ou plusieurs contextes pour utiliser les propriétés
qui caractérisent le systéme. Cette relation est spécifiée par la clause SEES.
La clause REFINES pointe sur le nom de la machine a raffiner. En effet,
une machine peut raffiner une autre machine, et cette relation de raffinement
est transitive. Elle s’effectue entre les événements des machines. Un événe-
ment el peut étre raffiné par plusieurs événements d’une autre machine ( par
exemple €2 refines el, et e3 refines el). Inversement, un événement peut raf-
finer plusieurs autres événement en appliquant une fusion de ces événements

(el refines e2 et e3).
Un événement décrit les changements d’états du systéme en effectuant des

mises & jour sur les variables. A un instant donné, il n’y en a qu’'un seul qui
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Evénement e Grd(e)(v) BA(e)(v,v")
ANY D
Non WHEN
déter- G(p,v) Ip-G(p,v) | Ip-G(p,v) A A(p,v, ")

ministe THEN

v |A(p,v,v)
WHEN

G(v)
THEN

v |A(v, ")
BEGIN
Simple v |A(v, ') TRUE A(v,v")
END

Gardé G(v) G(v) AN A(v, ")

TABLE 2.1 — Différents types d’événements

se déclenche. Un événement prend I'une des trois formes situées dans TABLE
: la forme générale est celle d'un événement non-déterministe comportant
trois parties : (1) un ensemble de paramétres p; (2) une garde G(v,p) spéci-
fiant les conditions nécessaires au déclenchement de I’événement en fonction
des variables v de la machines et des paramétres p de 1'événement; et (3)
une action A(p,v,v") qui décrit les mises a jours a effectuer sur les valeurs
des variables concernées par le déclenchement de cet événement. v’ désigne
les nouvelles valeurs de v selon un prédicat avant-apreés le déclenchement de
I’événement noté BA(Before — After ). Les autres variables gardent leurs
valeurs inchangées. Contrairement a un éveénement non déterministe, un éve-
nement gardé ne dépend que des variables de la machine, il ne posséde aucun
parameétre. Finalement, un évéenement est dit simple s’il ne posséde aucune
garde, autrement dit, sa garde est toujours vraie. Ce type d’événement peut
toujours se déclencher. Notons que ’événement d’initialisation est un événe-

ment simple qui se déclenche qu’'une seule fois.

Le déclenchement d'un événement d’une machine est ainsi conditionné par

une observation correcte d’un ensemble de gardes. Une fois cette condition est
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satisfaite, les actions associées a cet événement seront réalisées. Sinon, I'évé-
nement reste en attente. Chaque action présente une substitution généralisée
qui définit un changement sur une variable. Cette substitution peut se pré-
senter comme une affectation, une substitution non déterministe ensembliste,

une substitution non déterministe avec un prédicat, ou une substitution vide :

— une affectation sous la forme de x := Exp(V,p) est une substitution
déterministe qui remplace la valeur de la variable x par la valeur de

I'expression Exp(V,p). Par exemple x := x + y est une affectation.

— une substitution non déterministe ensembliste est définie sous la forme
x :€ E(V,p). Une valeur de I'ensemble E(V,p) sera affectée arbitrai-
rement & x. Par exemple, la substitution z :€ {y, z,t} affecte & z une

valeur parmi ’ensemble {y, z,t}.

— une substitution non déterministe avec un prédicat est définie sous
la forme z : |P(V,p,2’). Elle modifie la valeur de x en 2’ tout en
préservant le prédicat P. Cette forme est une forme générale qui peut
exprimer les autres formes de substituons : par exemple, I'affectation
x = x + y peut étre écrite sous la forme de x : |2/ = = + y. La
substitution z :€ {y, z,t} peut également étre spécifiée de la maniére
suivante : x : 2" € {y, z,t}. L'utilisation de ce genre de substituions
non déterministe avec un prédicat est parfois obligatoire pour décrire
des substituons paralléles. Il s’agit d'une action qui modifie plusieurs

valeurs de variables telle que la valeur d'une de ces variables dépend de

la nouvelle valeur d’une autre variable.

— une substitution vide est définie par le mot clé skip. Elle n’effectue

aucun changement d’état.
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Obligations de Preuve pour la Consistance d’une Machine

La consistance d’une machine en Event-B est garantie par la vérification
de deux propriétés fondamentales, la préservation d’invariants et la faisabilité

des actions :

— la préservation d’invariants, notée NV, assure que les propriétés in-
variantes du systéme ne sont jamais violées quelque soit I’évolution du
comportement du systéme. Considérons un invariant /(v) d’une ma-
chine M. Cette propriété est spécifiée pour chaque événement e dans

M. Elle est définie par 'implication suivante : I(v)ABA(e)(v,v")=1(v")

— la faisabilité des actions notée F'IS, assure qu’a chaque déclenchement
d’un événement e qui effectue une substitution généralisée v : |P(v,v’),
il y aurait une valeur v’ qui pourrait étre attribuée a v et qui satisferait
bien le prédicat P. Formellement, cette propriété est spécifiée par une
implication conditionnée par la conjonction d’invariants relatifs a v et

des gardes de ’événement : I(v) A G(p,v) = - P(v,v)

Dans certains cas, il est indispensable de prouver le non-blocage d’une ma-
chine. En d’autres termes, il faut s’assurer qu’il existe au moins un évé-
nement déclenchable. Soit M une machine disposant d’un ensemble de va-
riables v et de n événements ey, e, -+ ,e,. Les gardes de ces événements
sont notées respectivement G(eq)(v,p1), G(e2)(v,p2), -+, G(en) (v, pn), OU p;
représente ’ensemble des parameétres de 1’événement e;. Plus précisément,
cette obligation de non blocage doit vérifier que la disjonction des gardes
des évenements est toujours vraie sous la condition de préservation d’in-

variants [(v) de la machine. Formellement, est est définie comme suit :

I(v) = G(er)(v,p1) V G(ea)(v,p2) V -+ -V G(en) (v, pr)
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2.3.3 Raffinement en Event-B

Le concept du raffinement permet de modéliser un systéme & partir des
spécifications abstraites et construire progressivement des niveaux de moins
en moins abstraits tout en an ajoutant des détails de spécifications. Chaque
niveau préserve les propriétés de corrections vis-a-vis au niveau précédent.

Soit My une machine abstraite. Un niveau de raffinement en Event-B
est effectué par la spécification d’une nouvelle machine M; qui porte un
raffinement sur les données et/ou sur les événements de My. M; est une
machine résultat du raffinement de M. Les variables, paramétres, gardes et
évenements de M, sont définis en tant qu’éléments abstraits. Ceux de M;
sont considérés comme éléments concrets par rapport a la machine abstraite
My. Un raffinement sur les donnés consiste a ajouter de nouvelles variables
d’états, que nous notons v, et/ou remplacer des variables abstraites notées
Vg. Un invariant J(v,,v.), appelé invariant de collage ou gluing invariant
doit figurer dans M; pour exprimer le lien entre les variables abstraites v,
et les variables concrétes v.. Un raffinement sur les événements consiste &

ajouter de nouveaux événements et/ou raffiner des événements abstraits :

— T’ajout d’un nouvel événement consiste a raffiner I’événement Skip. 11

s’agit d'un événement qui n’effectue aucun changement d’état.

— le raffinement d’un événement abstrait peut étre effectué par un ou plu-
sieurs événements concrets. Il s’agit de raffiner les gardes et/ou actions

et/ou paramétres de 1’événement abstrait :

o renforcer les gardes de I’événement abstrait en ajoutant d’autres
conditions qui garantiraient le déclenchement de 1’événement abs-

trait.

¢ réduire le non déterminisme des actions abstraites
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o remplacer les paramétres d’'un événement abstrait. Dans ce cas,
un témoin doit figurer dans I’événement concret via la clause
WITNESS pour exprimer la relation entre les parameétres abs-

traites et les paramétres concreétes.

Obligations de Preuve pour la Correction du Raffinement

Il est indispensable de prouver que la machine concréte raffine correc-
tement la machine abstraite. Soit M, une machine abstraite disposant d’un
ensemble de variables et invariants abstraits notés respectivement v, et I,(v).
Soit M. une machine qui raffine M, et contenant des variables concrets notés
ve. Notons J(v,, v.) 'invariant de collage reliant M, a M,. Soit un événement
e. dans M, qui raffine un événement e, de la machine M,. Les paramétres,
gardes, et prédicats avant-aprés de I’événement e, sont notés respectivement
Pa, G(€4)(Pasva) €t BA(€ey)(vq,v)). Ceux de I'événement concret e, sont no-
tés respectivement par p., G(e.)(pe, ve) et BA(e.)(ve,vl). Les valeurs de v,
et v/, désignent toujours les nouvelles valeurs attribuées aux variables v, et
ve. La correction du raffinement est vérifiée par les obligations de preuves

suivantes :

— le renforcement des gardes, noté GRD, assure qu’un événement concret
ne doit étre déclenché que lorsque I’événement abstrait ’est aussi. Cette
obligation de preuve doit satisfaire I'implication suivante :

I(a) A J(Va; ve) N G(ec)(Per ve) = G(€a)(Pas Va)

— la simulation des actions, notée STM , assure que le comportement d’un
éveénement concret se synchronise correctement avec celui de 1’événe-
ment abstrait qui lui correspond. Formellement, cette obligation de
preuve est traduite par I'implication suivante :

I(vy) A J(va,ve) A BA(ee) (v, vl) = v - (BA(ey)(vg, V) A J(v),0))
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— D’égalité des variables préservées, notée F(QL, assure que les variables
abstraites gardent leurs valeurs inchangées. Généralement, cette obli-
gation de preuve est vérifiée lorsqu'un événement concret attribue la
valeur de z/ & une variable x déclarée dans la machine abstraite. For-
mellement, cette obligation doit satisfaire I'implication suivante :

I(vy) A J(va,ve) N BA(ee)(ve, V) = o’ =

En outre, si la machine concréte dispose d'un variant V' (v.), il sera indispen-
sable de vérifier certaines propriétés : si le variant est un ensemble, une obli-
gation de preuve, notée F'IN, doit vérifier que V' (v,) est un ensemble fini. For-
mellement, elle est formalisée comme suit : I(v,) A J(vq, v.) = Finite(V (v.))
Si le variant est une expression, alors une obligation de preuve, notée N AT,
doit vérifier que cette expression est entiére : I(vy) A J(vq,v:)) = V(v.) € N
Dans tous les cas, la définition d’un variant suppose la spécification d’un
événement convergeant qui fait décroitre ce variant. Par conséquent, une
autre obligation de preuve, notée VAR, est définie pour vérifier qu’a chaque
déclenchement d’'un événement convergeant e., alors le variant décroit en
fonction des nouvelles valeurs attribuées a v.. Formellement, cette obligation

est formalisée comme suit : I(vy) A J(vq,v:) A G(ee)(pe, ve) = V(v)) < V(v,)

2.4 Exemple de spécifications Event-B : calcul
d’un arbre recouvrant

Dans cette section, nous nous référons au travail d’Abrial et al. [4] et
de Cansell al. [I8] pour présenter un apercu sur la spécification formelle du
calcul d’arbre recouvrant présenté dans le chapitre précédent (Section |1.4.2)).
La partie statique de I’algorithme réside dans la spécification des propriétés

du graphe. Formellement, nous spécifions I’ensemble des sommets du graphe
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par un ensemble abstrait nommé N D. Les arétes sont définies par la constante
g. Un ensemble d’axiomes est appliqué sur N D et g pour spécifier toutes les
propriétés du graphe. L’axiome azm1 assure que N D est un ensemble fini,
I'axiome axm?2 définit la spécification formelle d’arétes du graphe. Notons
aussi qu'un calcul de 'arbre s’effectue sur un graphe simple, connexe, et non
orienté. Ces trois propriétés doivent figurer également dans le contexte. Elles
ne sont pas détaillées dans cet exemple, mais elles sont spécifiées dans la
Section du chapitre suivant. Outre ces propriétés, nous avons besoin de
définir ’ensemble des arbres qui pourraient recouvrir les sommets du graph.
Formellement, nous spécifions par r la racine de 'arbre (r € ND), et par
trees ’ensemble des solutions possibles. Un élément de trees doit construire
un sous-graphe acyclique qui passe par tous les sommets. r est considéré
comme racine si pour chaque autre sommet s, il existe un chemin issu de r
a s. La construction finale des arbres recouvrants est spécifiée par I’axiome

axm4.

axml : finite(ND)

arm2:9 C ND x ND

arm3:r € ND

axm4 : trees = {t| € ND\{r} = NDAtCyg

AVYqgq S NDAregnt g Cq=ND=gq)}

Le calcul d’arbre recouvrant est effectué selon la régle de réécriture R en fonc-
tion d’étiquettes attribuées aux éléments du graphe. Ainsi, nous définissons
deux types d’ensembles LN et LE désignant respectivement les étiquettes
des sommets et des arétes. Ces ensembles sont spécifiés respectivement par
I'axiome axmb et axmb6. Notons que 'opérateur partition est utilisé pour

exprimer le faite que A et N sont distincts et constitues les partitions de

LN.
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axmb : partition(LN, A, N)
armb : LE ={0,1}

Une premiére machine )M, Ce niveau peut étre défini par une premieére
machine abstraite M, spécifiant le résultat dans une seule étape sans détails
de spécification. Cette machine calcule a travers ’événement abstrait Spa-
ning Tree une construction correcte de I’arbre. L’objectif du déclenchement
de I’événement est de générer, a partir d’'un ensemble vide St, un arbre recou-
vrant. Le résultat doit satisfaire une des solutions déclarées dans I’ensemble

trees.

EVENT Spaning Tree
any t

where grdl :t ctrees N st=0

then actl:st:=t

Une deuxiéme machine M; Un deuxiéme niveau est spécifié pour in-
troduire une deuxiéme machine M; qui raffine M. Cette nouvelle machine
permet de calculer d’une facon progressive le résultat de ’algorithme. De nou-
velles variables sont introduites dans cette machine : les sommets qui sont in-
clus dans I’arbre en cours de construction et ceux qui restent ailleurs sont spé-
cifiés respectivement par les variables tr nodes (invl) et remaining nodes
(inv2). Ces variables sont respectivement initialisées par actl et act2 (actl :
tr_nodes := {r} et act2 : remaining nodes := ND \ {r}) . Les inva-
riants inv3 et inv4d vérifient les propriétés d’intersection et d’union de ces
deux ensembles. L’arbre en cours de construction est défini par la nouvelle
variable new tree (inv5 et inv6) que nous initialisons a un ensemble vide

(act3 : new_tree := &).
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mul :tr_nodes C ND

mv2 : remaining _nodes € ND

3 : remaining nodes N ir _nodes = &
mnvd : remaining _nodes U tr _nodes = ND

invd : new tree C tr _nodes X tr_nodes A mnew tree = new tree’

inv6 : Vqg-r € g Anew_tree tq] C q=tr_nodes C q

L’événement abstrait Spaning Tree est raffiné dans M; par un renforce-
ment d'une garde grd2 appliquée sur la variable remaining nodes. En effet,
I’arbre n’est totalement construit qu’aprés vérification que remaining nodes

est un ensemble vide (grd2).

EVENT Spaning Tree refines Spaning Tree
any
where

Bgrd2 : remaining nodes = &

then

De plus, le raffinement est effectué par un ajout d’un nouvel événement
Progress spécifiant le calcul progressif de I’arbre : une étape de calcul s’ef-
fectue entre deux sommets sl et s2 appartenant respectivement a tr nodes
(grdl)et remaining nodes (grd2). A chaque étape du calcul, s2 est ajouté
a tr_nodes (actl) et supprimé de remaining nodes (act2). L’aréte corres-

pondante a ces deux sommets est éventuellement ajoutée a new _tree (act3).
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EVENT Progress
any sl,s2
where
grdl : s1 € tr_nodes
grd2 : s2 € remaining _nodes
grd3 :slw—s2eg
then
actl : tr_nodes := tr_nodes U {s2}

act2 : remaining nodes := remaining nodes \ {s2}

act3 : new_tree := new_tree U {s2 +— sl, sl — s2}

Une troisiéme machine M3 Un dernier niveau est introduit pour spé-
cifier les interactions locales entre les sommets selon la régle de réécriture

R (FIGURE . Ce niveau comporte une machine M;3 qui raffine M, et

introduit deux nouvelles fonctions remplacant certaines variables abstraites :

tnvl : Lab ND € ND — LN

mv2: Lab Ee€g— LE

inv3 : tr_nodes = Lab_ ND'[{A}]

invd : inv2 : remaining _nodes = Lab_ ND {N}]

Lab ND et Lab_FE sont définis pour attribuer les étiquettes aux sommets
et aux arétes respectivement. Des invariants de collages sont introduits pour
lier les variables abstraites {r mnodes et remaining nodes aux variables
concrétes Lab_ ND et Lab FE : les éléments de tr nodes constituent les
sommets étiquetés A (inv3), et ceux de remaining mnodes représentent les
sommets étiquetés N (inv4). L’événement Progress est raffiné par un événe-
ment Splree  Rule qui spécifie en détails la construction de I'arbre de point

de vue locale. Cet événement introduit les changements locales effectués sur
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les étiquettes des sommets et d’arétes suite a ’application de la régle.

EVENT SpTree Rule
refines Progress
any
sl, s2
where
grdl : sl s2 € g
grd2 :lab ND(sl)=A
grd3 :lab_ND(s2) =N
grd4 :lab FE(sl — s2) =0
then
actl :lab_ND(sl) := A
act2 :lab_E(sl — s2) :=1

actd : new_tree := new_tree U {s2 + sl, sl — s2}

2.5 Outil pour Event-B : Rodin

L’ Atelier B |29] est le premier outil qui a été proposé pour une utilisa-
tion opérationnelle de la méthode B classique. Cet outil, développé par la
société ClearSy, dispose d’un ensemble de prouveurs qui aident a démontrer
des obligations de preuve relatives aux modéles. L’évolution du B classique en
Event-B fait appraitre un nouvel outil appelé Rodin [62]. Ce dernier dispose
d’éléments et d’interfaces graphiques nécessaires pour spécifier un modéle en
Event-B. Plus précisément, Rodin est une extension de ’environnement de
développement éclz'pse[l et s’appuie sur les mémes prouveurs qui proviennent
de I’ Atelier B : c’est aussi un assistant qui génére les obligations de preuve in-

dispensables pour la vérification formelle du modéle, a savoir la bonne défini-

1. www.eclipse.org

o1


www.eclipse.org

tion des contextes, la consistance des machines, la correction du raffinement,

ete.

Le processus de vérification avec “Rodin” est illustré dans la FIGURE
: soit un modéle en Event-B spécifié par des contextes, des machines,
des relations de raffinements “refines”, d’extensions entre contextes “extend-
s”, etc. Le principe de vérification est effectué en passant par deux étapes : la
premiére consiste a vérifier syntaxiquement la spécification du modéle intro-
duit. En cas d’erreurs (1'), la spécification doit étre corrigée (1’,2). Si tout
est vérifie (1), Rodin passe a la deuxiéme étape qui consiste a générer les
obligations de preuves nécessaires (WD, INV, THM, etc). Certaines de ces
obligations peuvent étre prouvées par des moteurs d’inférences introduits a
Rodin avec de puissances variées. Ces moteurs, appelés prouveurs automa-
tiques, permettent de déduire I'implication associée a l'obligation de preuve.
Dans ce cas, la preuve est dite preuve automatique (1.1"). Cependant, les
prouveurs de Rodin se trouvent parfois incapables de déduire cette impli-
cation (1.1). Dans ce cas, cette preuve est dite preuve interactive qui doit
faire interagir les compétences du concepteur (1.2). Ce dernier pourra ainsi
guider le processus de preuve en rappelant d’hypothéses déja introduites ou
en utilisant d’autres propriétés vérifiées auparavant (1.3). Dans certains cas,
I’erreur de preuve provient de la logique de spécifications, ce qui impose le

concepteur & revoir son modeéle et le modifier le cas échéant (1.3').

Rodin constitue I'environnement de développement formel utilisé dans
nos travaux de thése. Il est largement utilisé dans divers cas d’étude comme
application de la méthode Event-B. Certains travaux de la littérature ont
proposé d’étendre les fonctionnalités de cette plateforme a travers de plugins
intégrés. Parmi ces travaux, nous nous sommes intéressés au plugin de liasov

et al. [37] qui a été proposé comme extension a Rodin pour intégrer des
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Rodin
Vérification Statique

> Preuve Automatique

Rodin

(1.1} Prouvée
Génération des Obligation -

(1) Verifi _

du modgle N > dePreuve (P.0) ~—_
™ i ; .
dile: . P.0: WD, INV, THM, GRD, ... | (1-1)Non . rod (@
modéle: . | prouvee @ .
. Preuve Interactive
(1) Non ™, non déchargée
Machine, » Context, VEMIFIE E .
° sees : v ~ \ vee®
'y . . A \ (1.4) prouvée
extends . \
. \
refines | Context, = “  Preuve Interactive
(1".2) Corriger . déchargée
< 1.2)A
Machine, . < (1.2} prouver Rodin @
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(1.3") Modifier
- (1.3) Guider lapreuve

FIGURE 2.3 — Processus de vérification avec Rodin

techniques de spécifications supportant une approche modulaire réutilisable.
Le principe de fonctionnement de ce plugin, nommé “modularisation” est

détaillé dans la section suivante.

2.5.1 Plugin utilisé : “Modularisation”

Le plugin “modularisation” [37] intégre a la plateforme Rodin un autre
type de composant, appelé “module interface” ou “interface” tout court. Ce
composant dispose de variables, invariants, et d’un ensemble d’opérations qui
peuvent encapsuler de fonctionnalités génériques. La structure d’une interface
est présentée dans la FIGURE La consistance d’une interface est vérifiée
par certaines obligations de preuves semblables a celles générées pour une
machine a savoir, la faisabilité des actions et la préservation d’invariants. La
particularité d’un tel composant est qu’il peut étre spécifié séparément, puis
composé avec le systéme principal au cours de son développement, tout en
préservant ses preuves de correction. Cette composition est réalisée par une
relation machine /interface qui s’ajoute au développement formel via la clause
uses : une interface I peut étre importée dans une machine M pour que M
puisse utiliser et réaliser toutes les fonctionnalités offertes par I (M uses I).

En d’autres termes, une instance de I est crée pour M. Cette instance peut
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INTERFACE I
SEES C;Cyy ... Gy, —

MACHINE M

VARIABLES
Vi.Va. oo,V
INVARIANTS
invy, invy, ..., inv,
THEOREMS

thy . thy, ..., th
OPERATIONS
Opi. Op;. ... ., Op,

FIGURE 2.4 — Structure d’une “Interface”

étre nommeée par un préfixe M1 précisé par l'utilisateur. Dans ce cas, les
noms de tous les éléments de I, variables et opérations, sont préfixés dans M
par M1.

L’importation de I dans M méne a une instanction directe des opéra-
tions de [ via une invocation effectuée par un ou plusieurs événements spé-
cifié(s) dans M (TABLE [2.2) : une opération est caractérisée par des pré-
et post-conditions. Les pré-conditions sont définies par une liste de prédicats
appliquée sur des paramétres locales (p,) & 'opération, et sur une liste de va-
riables de I (nommée w). Elles spécifient les conditions de déclenchement de
I'opération. Les post-conditions définissent les nouvelles valeurs attribuées a
w, suite a cette opération. Outre ces mises a jour effectuées sur les variables,
I’opération pourra aussi retourner un résultat result introduit dans la clause

return et spécifié dans la clause post.

Comme montré dans la TABLE I'instanciation de l'opération Op, d’une
interface I, est spécifiée par un événement C'alling Op d’une machine qui im-

porte I : les gardes de I’événement doivent satisfaire les conditions de déclen-
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OPERATION Op = Event calling Op =

any  po |: an
Yy  Pe
pre  pre(po, w) — | where G(pe, MI_w)

return result
post  post(po,w’, result) (talrllzn resultOp := MI_Op(pe, M1 _w)

end

TABLE 2.2 — Instanciation d’une opération

chement de l'opération. Ces gardes G(p., M1 w) sont appliquées sur les va-
riables w et les paramétres p. de I’événement. Ces derniers, parameétres et va-
riables, doivent étre correctement passés a ’opération. L’invocation se fait par
une action de substitution qui remplace la valeur d’une variable result Op
par le retour d’appel de l'opération (result Op := MI Op(p., MI w)).
Notons que result _Op est une variable qui doit étre définie dans M et qui
doit prendre le méme type que result qui a été défini dans I. Cet appel
constitue une instanciation de l'opération, controlée par une certaine liste
d’obligations de preuve. Une instanction correcte résulte une mise a jour

directe sur les variables w, observée par I’événement Calling Op.

2.6 Conclusion

La vérification du calcul distribué peut étre assurée en utilisant de dif-
férentes techniques et approches qui ont fait preuves d’une grande efficacité
dans la littérature. L’approche Correct-par-Construction permet de parta-
ger la complexité du développement et de raisonner progressivement sur les
propriétés de correction du modéle. Ce type de raisonnement est controlé
par les exigences et les principes de correction du raffinement. L’approche
par composition et/ou décomposition apporte(ent) une certaine réutilisation
de composants logiciels prouvés et une mise en oeuvre d’algorithmes exis-

tants. Une décomposition d’un probléme en sous problémes peut faire 'objet
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d’une composition d’algorithmes traités auparavant pour apporter une solu-
tion correcte au probléme initial. La réutilisation peut étre amplifiée par la
proposition de modules prouvés et facilement utilisés lors du développement
sans avoir besoin d’en refaire la preuve.

Dans un premier volet de ce chapitre, nous avons donné un apercu sur
ces différentes approches et nous avons fixé celles que nous utilisons tout au
long de nos travaux de these. L’approche Correct-par-construction constitue
la base de tous nos contributions. Nous lui associons une composition locale
d’algorithmes existants pour résoudre certains problémes traités dans cette
these. De plus, nous adoptant une approche modulaire pour généraliser la
composition proposée pour résoudre le probléme de détection de terminaison.
Pour mettre en oeuvre ces approches, nous avons opté pour une vérification
par Theorem Proving que nous avons introduit également dans ce chapitre.

Dans un deuxiéme volet, nous avons présenté I’environnement formel que
nous utilisons pour supporter nos contributions. Il s’agit de la méthode Event-
B et son assistant de preuve Rodin. Nous avons introduit les concepts clés d'un
développement Event-B et nous avons traité ’exemple du chapitre précédent.
Finalement, nous avons expliqué le processus de vérification et de preuve
avec Rodin. Le chapitre suivant fait I'objet de notre premiére contribution,
a travers laquelle nous traitons le probléme de détection de terminaison du

calcul distribué.
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CHAPITRE

BJ Approche de Composition : Détection de

Terminaison Globale
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3.1 Introduction

La terminaison du calcul est une propriété fondamentale qui garantit
I’absence d’une suite d’exécution infinie. Néanmoins, il n’est pas facile de

détecter cette propriété dans un contexte distribué. En effet, les algorithmes
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distribués obéissent a un principe de fonctionnement en vertu duquel chaque
entité fait son calcul avec une connaissance locale limitée a son voisinage et
a quelques propriétés du réseau. En revanche, détecter une telle propriété
est parfois nécessaire pour pouvoir exploiter un résultat obtenu et, le cas

échéant, enchainer sur un nouveau calcul.

Godard et al. [30] et Chalopin et al. [20] on étudié le la probléme de
la terminaison pour les systémes distribués. Plus précisément, ils expliquent
le principe de terminaison d’un systéme de ré-étiquetage et quels sont les
processus qui pourraient la détecter. Dans ce cadre, les auteurs introduisent
deux modes extrémes de détection de terminaison : Détection de Terminaison
Locale (LTD) et Détection de Terminaison Globale (GTD). Par définition,
un algorithme distribué est dit terminé, si au bout d’un temps fini, tous les
processus du réseau sont passifs et aucun message n’est en transit. Cette
terminaison est dite implicite, si aucun processus ne peut la déduire & partir
de son état local. Parfois, un processus peut détecter que le résultat global
a été obtenu. Dans ce cas, la terminaison est dite explicite. Le mode LTD
décrit une terminaison implicite et signifie que, dans une configuration finale,
tout processus ne peut détecter que sa terminaison locale (i.e., son résultat
est définitif). Le mode GTD fournit plus d’information que celui du LTD :
dans ce mode, au moins un processus est averti de la terminaison globale du

calcul.

Dans ce chapitre, nous proposons un patron formel qui permet de renfor-
cer la propriété de terminaison des algorithmes définis en mode LTD. Plus
précisément, nous visons a transformer ces algorithmes afin de permettre aux
processus de détecter une configuration finale du systéme. L’objectif princi-
pal est de certifier cette transformation tout en gardant 'exactitude et la

correction de ’algorithme en question.
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Dans la suite de ce chapitre, nous présentons d’abord un apercu sur les
principes de détection de terminaison globale basés sur certains algorithmes
de la littérature. Ensuite, nous détaillons le principe de notre approche. Enfin,

nous enchainons avec I’exemple du calcul d’arbre recouvrant.

3.2 Principes de Détection de Terminaison

La structuration des processus est 1'une des solutions envisageables pour
détecter la terminaison globale du calcul distribué. Il s’agit de parcourir les
processus selon une topologie particuliére tout en vérifiant la propriété de
terminaison. D’autres algorithmes ont été aussi proposés comme solution
pour une détection globale de terminaison a savoir Dijkstra-Scholten [27],

Misra [53] et SSP (Szymanski, Shy, et Prywes) [5§].

3.2.1 Dijkstra-Scholten/Misra

Dijkstra-Scholten [27] est une solution reconnue pour la détection de ter-
minaison d’un calcul diffusant qui démarre a partir d’'un unique sommet. Il
s’agit de maintenir un arbre dynamique contenant tous les sommets actifs et
leurs descendants. Un processus dans ’arbre expédie tout message regu vers
ses fils, et attend a ce que chaque fils lui ait envoyé une réponse. Chaque
processus émet un message lorsqu’il en a re¢u un. Ce message constitue une
sorte d’acquittement. Un processus qui devient & la fois passif et feuille quitte
I'arbre. A la fin du calcul, I’arbre sera réduite & un unique processus p. Quand
p devient passif, il peut déduire la terminaison globale de I'algorithme. Mal-
gré son efficacité pour une détection globale de terminaison, 'algorithme de
Dijkstra-Scholten présente une contrainte forte qui consiste a lancer le calcul

sur un unique sommet n’ayant pas de prédécesseurs dans le graph.
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Certains travaux présentent des algorithmes en mode GTD & la maniére
de Dijkstra-Scholten. Le travail proposé par V. Filou et al. [31] semble celui
qui se rapproche le plus de notre objectif. Les auteurs ont présenté une for-
malisation en Event-B qui permet de composer le calcul d’arbre recouvrant
avec 'algorithme de Dijkstra-Scholten afin de progresser vers un mode GTD.
La démarche suivie par les auteurs se résume dans ’application de la régle
suivante : chaque sommet de I'arbre recouvrant est étiqueté par son degré d.
A chaque pas de calcul, une feuille de I'arbre est élaguée, et le degré de son
voisin est décrémenté. Le seule sommet non élagué détecte la terminaison

globale du calcul de I'arbre recouvrant.

L’algorithme de Misra [53] exige une hypothése sur le séquencement des
messages selon la méthode FIFO. Son principe consiste a faire visiter les
processus par un jeton qui les colorie selon leurs états actif ou passif. Le jeton
véhicule une valeur j permettant de mémoriser le nombre de traversées dans
lesquelles les processus visités sont restés passifs en permanence. Ainsi, le

jeton détectera la terminaison lorsque cette valeur atteint la taille du réseau.

Un algorithme plus simple a été proposé par Szymanski, Shy, et Prywes
[58], nommé SSP tout court. Aucune connaissance de la topologie du réseau
n’est requise. En revanche, I'algorithme suppose que le réseau est fortement
connexe, et une borne supérieure sur le diameétre est connue par chacun des
processus. E. Godard et al. [35] ont proposé une approche de composition
entre deux systémes de réécritures de graphes R4 et Rp. Le premier systéme
est un systéme quelconque qui est défini en mode LTD et que nous souhaitons
le transformer en mode GDT. Ry est un systéme de réécriture de graphes
traduisant le fonctionnement d’un algorithme de terminaison tel que celui
de SSP. Le principe de cette composition consiste & appliquer le produit

cartésien Ry X Ry , tout en ajoutant un ensemble de contextes interdits
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précisant la condition de terminaison locale d’un sommet. Il est clair que
cette transformation autorise la modification des régles de réécritures de R 4.
Par conséquent, elle ne préserve pas la preuve de correction de 1’algorithme
dont nous souhaitons détecter sa terminaison globale, ce qui n’est pas le cas
dans notre travail.

Il est bien approuvé que SSP peut étre appliqué sur divers algorithmes
tout en respectant I’hypothése de la connaissance initiale du diamétre et
de la connexité du réseau [2I]. L’algorithme présente un ensemble de régles
qui pourraient facilement étre appliquées aux modeéles des calculs locaux. Ci
dessous nous expliquons le principe de fonctionnement de cet algorithme, qui

constitue le fondement de base de notre approche.

3.2.2 Le principe de SSP

SSP [58] est congu pour détecter la terminaison globale d’un autre al-
gorithme distribué, dans lequel chaque processus est capable de savoir s’il
a terminé sa tache. Nous considérons un algorithme distribué qui termine a
partir du moment ot chaque processus a atteint sa condition locale de ter-
minaison. Soit A un algorithme qui se déroule sur un graph G. A chaque
sommet v de G est associé :

— un prédicat P(v), initialisé & False, et qui précise si le sommet a atteint

sa terminaison locale.

— un entier a(v), initialisé & —1 et qui correspond au rayon de confiance
du sommet v. Plus précisément, il défini la distance, par rapport a v,
et jusqu’a laquelle tous les processus ont terminé leurs taches locales.

Le principe de SSP est le suivant : si v atteint sa condition locale de terminai-
son par rapport a lalgorithme A, alors P(v) devient True. Nous supposons

que cette valeur reste True jusqu’a la fin de 'exécution de ’algorithme. Soit
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{v1,v9, ..., vq} I'ensemble des voisins de v ; d étant le degré de v. La modifica-
tion de a(v) dépend des rayons de confiances associés aux voisins de v. Cette
modification est traduite par les régles suivantes :

— Si P(v) = False alors a(v) = —1

— Si P(v) = True alors a(v) = 1+ Min{a(vg)|0 < k < d}.

Il suffit que la valeur a(v) atteigne le diamétre du réseau pour conclure,
localement, que le prédicat est satisfait sur tous les processus. Par conséquent,
la terminaison globale est détectée. Dans ce qui suit, nous présentons un
exemple d’application de SSP sur le calcul d’arbre recouvrant.

Nous introduisons dans la section suivante le principe de notre approche,
qui consiste & développer un patron formel spécifiant le fonctionnement de
SSP. Ce patron pourrait étre composé avec tout algorithme détectant la
terminaison locale, et ayant besoin de satisfaire la propriété de détection de
terminaison globale. La particularité de notre patron réside dans son incorpo-
ration dans un développement basé sur 'approche correct-par-construction,

tout en préservant son exactitude et sa correction.

3.3 Composition SSP pour une Transformation

d’Algorithmes

Notre idée de base consiste a spécifier formellement les regles SSP pour
qu’elles puissent étre composées avec tout algorithme A qui respecte les hy-
pothéses suivantes : (i) A est correcte, (ii) A est défini en mode LTD, et
(iii) A s’applique sur un graphe connexe, simple et non orienté. Admettons
que l'algorithme A peut étre spécifié par une chaine de raffinement selon
I’approche correct-par-construction. Nous supposons que chacun des proces-

sus ait une connaissance locale du diameétre du réseau. Une composition des
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régles SSP avec 'algorithme A le transformera du mode LTD vers le mode
GTD. Dans la FIGURE [3.1 nous présentons le formalisme de transforma-
tion : notre approche se base essentiellement sur deux éléments, le patron et
son incorporation au sein d’un processus de Raffinement. Nous schématisons
le patron par un module que nous appelons SSP _Inter face pour voir ol
il se situe par rapport a ’algorithme initial, et comment nous pouvons tirer

profit de la correction de SSP ainsi que du calcul de A :

— Le patron : SSP_Interface : il contient une spécification modulaire
permettant d’encapsuler les régles et les preuves de SSP. La particu-
larité de cette unité logique est qu’elle est spécifiée et prouvée sous
forme d’un patron dédié a étre utilisé dans un contexte local associé a
un algorithme A. Cela permet de simplifier le calcul et contribuer a la

preuve de sa correction.

— La chaine Machiney...Machine, : elle représente un développe-
ment incrémental de 'algorithme A. Cette chaine est guidée par la
technique du raffinement qui constitue le fondement de base de 1’ap-

proche correct-par-construction

— Machine, : la preuve de correction de A est préservée jusqu’au dernier
niveau spécifié par la Machine,. Toutes les régles de réécritures sont
introduites dans ce niveau afin de décrire les changements locaux des

états des sommets dans le graphe.

— Machine,  : elle raffine la Machine,, et utilise le SSP __Inter face, ce
qui signifie qu’elle préserve la correction de l'algorithme A et réutilise
les régles et les preuves associées au SSP__Inter face.

— Graph et Graph’ : Graph définit nos hypothéses ainsi que les pro-
priétés de base du réseau. Dans notre cas, nous considérons un réseau

représenté par graphe simple et connexe. Graph est un contexte de base
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utilisé pour la spécification de notre patron. En revanche, d’autres pro-
priétés peuvent étre ajoutées dans Graph’ pour introduire plus de spé-
cificités au contexte de 'algorithme A. Ces propriétés pourront réduire
la topologie du réseau et définir d’autres hypothéses complémentaires

aux hypothéses principales.

Machinetl — =2, Grooy
t'\i:‘_j:w.n

i ey fendis
Machine,
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FI1GURE 3.1 — Approche de Composition SSP pour une Transformation GTD

3.4 Spécification et Preuves de la Transforma-

tion

3.4.1 Le Contexte Graph

Dans ce contexte, nous présentons une spécification formelle des proprié-
tés de base d’'un réseau sur lequel les algorithmes doivent fonctionner. Nous
précisons que cette spécification est présentée par Jean-Raymond Abrial et al.
[4]. Formellement, les sommets du graphe désignent I’ensemble des processus,
nommé ND. Les arétes correspondent aux liens de communications, défini

par g. Un réseau est modélisé par un graphe connexe (axm6), sans nceuds
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isolés (axm3), non-orienté (axm4), et simple sans arétes multiples ni boucles
(azm2, axmb). Un graphe est connexe, si et seulement si, pour chaque paire

de sommets, il existe un ensemble d’arétes qui les relient (azm6)

axml : finite(ND)
axm2:gC ND X ND
axm3 : dom(g) = ND
armd:g=g "

armb : ND <idNg=9

axmb :Vs:s CNDAs# I Ng[s] Cs=ND Cs

Soit chains ’ensemble des chaines possibles dans le graphe. Nous désignons
par diameter le nombre de sommets qui passent par la chaine la plus longue

du graphe, nommé Longuestch.

axm7 : diameter € N
axm8 : Chains = {A,pl,p2-A C C Apl # p2 A pl € dom(A) A
p2 € ran(A) A Va-a € AN prj2(a) # p2 = prj2(a) € dom(A))|A}
axm9 : Nodes € Chains — P (P)
axml0 : VYeh-ch € Chains = Nodes(ch) = ran(ch) U dom(ch)
armll : Longestch € Chains
axml2 : Veh2-ch2 C Chains = card(ch2) < card(Longestch)

axml3 : diameter = card(Longestch)

3.4.2 Le Module SSP Interface

SSP__Inter face est un patron formel basé sur le haut niveau d’abstrac-
tion de Event-B ainsi que de SSP. Nous supposons que N D représente 1’en-
semble des sommets sur lesquels s’exécutera un algorithme avec une détection
de terminaison locale. Les sommets doivent disposer de nouvelles étiquettes

qui représentent des nouvelles variables externes :
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— un prédicat LocalTD € ND — BOOL : il permet de caractériser la
convergence du sommet par rapport a l'algorithme A. Soit n un som-
met, LocalTD(n) = TRUE signifie que n a localement terminé et a
détecté cette terminaison. Initialement, aucun sommet ne détecte sa

terminaison locale.

— un rayon de confiance counter € ND —P(N x Z) : pour un sommet n,
counter(n) permet de stoker le nombre de voisins qui ont convergé par
rapport a l'algorithme A durant les étapes de calculs sur n. Soit 7 une
étape de calcul, (i — j) € counter(n) signifie qu’a I'étape de calcul i,
tous les sommets, qui sont distants de n d’une valeur inférieur ou égale
a j, ont localement terminé. Initialement, counter(n) = {0 — —1}.

Apreés i étapes de calculs, counter(n) ={0+— —1,1—0,...,i — j}.

— un prédicat GlobalT' D € ND — BOOL : il permet de vérifier si un
sommet a pris connaissance de la détection de terminaison globale de

I’algorithme A.

Grace au haut niveau d’abstraction de la technique de modularisation que
fournit la méthode Event-B, les nouvelles étiquettes et régles définies sont
spécifiées indépendamment de tout algorithme, et peuvent étre composées
avec l’algorithme auquel nous souhaitons ajouter la propriété de détection
de terminaison globale. Notre patron peut étre appliqué dés qu’une boule de
centre n atteint une configuration finale par rapport a l'algorithme introduit
en paramétre. Rappelons qu’'une boule est définie par un sommet centre, ses
voisins et les arétes qui leur sont associées. Le processus de transformation est
décrit par 'algorithme suivant. Notons compteur;(n) le compteur du sommet
n a l’étape de calcul i. Notre objectif est de fournir une spécification & un ni-
veau d’abstraction élevé qui pourrait étre réutilisée et composée avec d’autres

calculs distribués. Pour ce faire, nous proposons de spécifier les différentes
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Algorithme 1 : Transformation du mode LTD vers un mode GTD

1 Soit Bg(n) une boule du graphe de centre n.
2 Si configuration de Bg(n) est finale dans A et LocalT D(n) = False
3 alors LocalT D(n) = True et counter;i1(n) =0
4 Sinon Si LocalT D(n) = True et counter;(n) < diameter
5 counter;i1(n) = 1+ min{counter;(ny)|k € [0; k|}
6 Sinon Si counter;(n)=diamétre
7 Alors GlobalT' D(n) = TRUE
8 Si GlobalTD(n) = FALSE et Jv dans Bg(n) tel que
GlobalT D(v) = True
9 Alors GlobalT'D(n) = True

étapes de 'algorithme ci-dessus par un ensemble d’opérations abstraites qui
agissent directement sur les étiquettes. Ces opérations pourront étre invo-

quées lors du développement d’une approche correct — par — construction.

Interface SSP_Interface
SEES Graph

Variables

LocalT D

counter

GlobalT D

OPERATION UpdateT ermination(...)

OPERATION ToGlobalT ermination...)

OPERATION GlobalTermination(...)

OPERATION Dif fusion(...)
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Une Premiére Opération : UpdateTermination Un sommet n étant
dans un état terminal, met a jour son étiquette LocalT' D(n) et agit sur son
compteur de la maniére suivante : nous considérons que counter(n) est la
valeur calculée par n lors de sa derniére étape de calcul 7. Formellement,
nous retrouvons la valeur de ¢ par maz(dom(counter(n))). La nouvelle va-
leur du counter(n) est mémorisée a l'étape de calcul i + 1 et définie par
counter’(n). Les conditions de déclenchement de I'opération sont définies pas
des pré-conditions désignés par le mot clé pre. Il faut noter que le déclen-
chement de 'opération devrait étre bloqué dés lors que n satisfait sont pré-
dicat. Par ailleurs, nous exigeons le fait que LocalT D(n) soit égale a False.
Ainsi, counter;(n) devrait avoir la valeur —1. Dans notre cas, nous nous
sommes intéressés par la mise a jour directe des variables externes (counter’

et LocalT D' sans retour de résultats particuliers (result’ = True).

OPERATION Update Termination =
any n,t
pre prel: LocalTD(n) = FALSE
pre2 : i = max(dom(counter(n)))
pred : max(ran(counter(n))) = —1
return resultl
post postl : LocalT D'(n) = TRUE
post2 : counter’(n) = counter(n) U {(i + 1) — 0}
post3 : resultl’ = TRUE

Une Deuxiéme Opération : ToGlobalTermination Une fois qu'un
sommet n satisfait son prédicat LocalT D(n), il calcule une nouvelle valeur
de counter(n) : soit ¢ la derniére étape de calcul dans laquelle n a modi-
fie son compteur. La nouvelle valeur du counter(n) est toujours définie a

I’étape de calcul i + 1, et dépend du dernier compteur calculé par les voi-
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sins de n. Notons Ng(n) ’ensemble des voisins de n. Ng(n) = {ng, ...,nga}-
Soit {counter;(ng:), ..., countery(ngq)} 'ensemble des derniéres valeurs mé-
morisées par chaque sommet figurant dans Ng(n). Nous désignons par C'
I'ensemble des derniéres valeurs calculées par les sommets de (Ng(n)U{n}).
C = {counter;(ng), ..., countery(ngq), counter;(n)}. La nouvelle valeur de
counter(n), notée par counter’(n), est égale a ’ancienne valeur de counter(n)
que nous lui associons le couple (i + 1) — (1 + min(C)). Afin d’éviter un
accroissement infini de counter(n), le déclenchement de l'opération devrait
étre bloqué dés lors que cette valeur atteint le diameétre du graphe. En outre,
notons que le calcul de counter(n) sera inutile si I'un des voisins de n a déja

détecté la terminaison globale du calcul.

OPERATION ToGlobalTermination =
any n,i,Ng,C
pre
prel : LocalT'D(n) = TRUE
pre2 : max(ran(counter(n))) < diameter
pre3 : i = max(dom(counter(n)))
pred : Ng = {vi-vi — n € gl|vi}
pre5: C'={al,nl-nl € Ng U {n} A al = max(ran(counter(nl)))|al}
preb6 : Yvi-vi € Ng U {n} = GlobalT'D(vi) = FALSE
return result2
post  postl : counter’(n) = counter(n) U{(i + 1) — (1 + min(C)}
post2 : result2’ = TRUFE

Une Troisiéme Opération : GlobalTermination Au bout d’un temps
fini, counter(n) peut atteindre le diameétre du graphe. Dans ce cas, nous
pouvons déduire que tous les sommets du graphe ont localement terminé.

Par conséquent n peut détecter que le calcul global est complétement réalisé.
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Ainsi, n peut satisfaire son prédicat GlobalT D et utiliser cette information
pour en informer ses voisins. Afin d’éviter des déclenchements infinis de cette

opération, nous exigeons que LocalT D(n) devrait étre égale a False.

OPERATION GlobalTermination =
any n
pre prel : mazx(ran(counter(n))) = diameter
pre2 : GlobalTD(n) = FALSE
return result3
post postl : GlobalT D'(n) = TRUE
post2 : result3 = TRUE

Une quatriéme Opération : Diffusion Quand un sommet n détecte la
terminaison globale du calcul, il transmettra cette information & ses voisins
en agissant sur leurs attributs GlobalT' D. Formellement, nous spécifions la
mise a jour des étiquettes des voisins de n par une relation override entre
I’ensemble des étiquettes associées a tous les sommets du graphe GlobalT D
et les nouvelles étiquettes des voisins de n ({v-v € g[{n}]||v — TRUE}). En
effet, une relation d’override entre deux ensembles r et s est définie par :

r<¢s=sU{r—ylx »yerAz ¢ dom(s)}. Chaque voisin pourrait,
a son tour, transmettre les mémes informations. Le déclenchement de cette
opération doit étre bloqué lorsque tous les voisins de n détectent la termi-
naison globale. Par conséquent, avant de déclencher la présente opération,
il faut vérifier que n ait au moins un voisin ne satisfaisant pas son prédicat

GlobalT D.
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OPERATION Dif fusion =

any n,Ng

pre prel: GlobalTD(n) = TRUE
pre2: Ng = {v-v € g[{n}][v}
pre3: Jv-v € Ng A GlobalT' D(v) = FALSE

return resultd

post  postl : GlobalT D' = GlobalT D < {v-v € g[{n}]|v — TRUE}
post2 : resultd = TRUE

3.4.3 Preuves de Détection de Terminaison Globale

L’objectif de notre travail est de fournir un patron formel qui permet de
transformer des algorithmes d’'un mode LTD en un mode GTD, en utilisant
SSP. Cette transformation est assurée par la composition de notre patron
et 'utilisation directe de ses opérations abstraites. Pour assurer le bon fonc-
tionnement de l'algorithme résultat, nous devons montrer que ces opérations
doivent certainement prouver la détection de terminaison globale. Dans ce qui
suit, nous étudions les invariants du modéle et nous prouvons les propriétés

suivantes :

(P1) : lalgorithme issu de la transformation doit maintenir la propriété

LTD de l'algorithme initial (T"hormel).
Théoréme 3.1. Vn-GlobalT' D(n) = TRUFE = LocalT' D(n) = TRUE

Il est bien évident que, pour chaque sommet n, counter(n) accroit d’une
étape de calcul a une autre (Invariantl). Ainsi, quand la valeur de counter(n)
devient égale a zéro, elle ne décroit plus et reste positive tout au long des
prochains calculs sur n. Par conséquent, n détecte toujours sa terminaison

locale.
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Invariant 3.1. Vn,i,a,7,d'-7' < i A (i — a) € counter(n) Ni' +— d €

counter(n) =da <a
Invariant 3.2. Vn-GlobalT D(n) = TRUE = (max(ran(counter(n))) > 0)

De plus, il est clair que, pour chaque sommet n qui détecte la terminaison
globale, le dernier compteur mémorisé par n est une valeur positive, i.e.,
(maz(ran(counter(n))) (Invariant [3.2)). Rappelons aussi que si n détecte
localement sa terminaison, 'opération UpdateT ermination se déclenche et
met a zéro la valeur de counter(n). Par conséquent, nous prouvons facilement
qu’'un sommet détecte sa terminaison locale si et seulement si la valeur du

dernier compteur calculé par ce sommet est positive (Invariant |3.3)).

Invariant 3.3. Vn-LocalT' D(n) = TRUFE < (max(ran(counter(n))) > 0)

(P2) Si un sommet n satisfait son prédicat GlobalT D(n), alors la termi-

naison locale devrait étre vérifiée sur tous les sommets du graphe (Théoréme

59).

Théoréme 3.2. (Vn-GlobalT D(n) = TRUE)=(Yv-v € ND=-LocalT D(v) =
TRUE)

En effet, un sommet qui détecte sa terminaison locale engendre le déclen-
chement de l'opération T'oGlobalT ermination et agit directement sur son
compteur. La nouvelle valeur calculée dépend des valeurs associées aux voi-
sins. Nous prouvons que la différence entre le maximum et le minimum du

dernier compteur calculé par deux voisins ne dépasse pas 1 (Invariant [3.4)).

Invariant 3.4. Vn,v,a,b-v € g[{n}] A a = max(ran(counter(n))) N b =

mazx(ran(counter(v))) = (maz({a,b}) — min({a,b}) < 1)
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En effet, soit Chains 'ensemble des chaines possibles spécifié dans la
SectionB.4.1] Nodes(ch) désigne I'ensemble des sommets concernés dans une
chaine ch. Nous désignons par F, I'ensemble des derniers compteurs calculés
par les sommets de Nodes(ch). E = {n-n € Nodes(ch)|max(ran(counter(n)))}.
Nous notons par Max — Min, la différence entre le maximum et minimum
des valeurs de E. Nous prouvons, par induction sur la taille de ch, que

Maz — Min < card(ch) — 1 (Invariant [3.5).

Invariant 3.5. Vch, N-ch € chains N N = Nodes(ch) = max({n-n € N|
mazx(ran(counter(n)))}) — min({n-n € N|mazx(ran(counter(n)))})

<card(N)—1

En outre, nous rappelons que le diamétre du graph correspond a la plus
grande distance entre deux sommets. Ainsi, card(ch) < card(diameter), d’on
Max— Min < card(diameter). De plus, nous rappelons que le dernier comp-
teur calculé par un sommet, détectant la terminaison globale, atteint certai-
nement la taille du diamétre. Dans ce cas, la valeur maximale de I’ensemble
E prendra la valeur de card(diameter). Par conséquent, nous prouvons que
dans ce cas, Mn > 0. En d’autre terme, si un sommet détecte la terminaison

globale, alors tous les autres sommets ont localement terminé (Theorem [3.2)).

3.5 Exemple d’application

Nous reprenons dans cette section ’exemple du calcul d’arbre recouvrant
[T4] que nous avons présenté au premier chapitre (1.4.2). L’objectif principal
est d’expliquer comment le patron SSP_Inter face pourrait étre composé
avec le calcul initial afin d’ajouter la propriété de détection de terminaison
globale. Nous rappelons qu’'une étape de calcul est définie par une application

de la régle de réécriture R1 : un sommet étiqueté A peut activer I'un de ses
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voisins qui sont & 1’état neutre et il marque I’'aréte qui lui est associée. L’arbre
recouvrant calculé est le chemin portant toutes les arétes marquées.

Comme nous P'avons expliqué au chapitre [2], 'algorithme est spécifié sur
différents niveaux d’abstraction. Aprés avoir effectué une suite de raffine-
ments successives (My, My, et M), nous obtenons un niveau concret dans
lequel nous spécifions la régles de réécriture R1. Ce niveau correspond a la
Machine,, de la FIGURE

Le principe de composition de notre patron est le suivant : en premiére
étape, nous spécifions une nouvelle machine Ms qui raffine My et wutilise
SSP _Inter face. Cette relation entre machine et Interface permet d’utiliser
les variables externes du patron et déclencher ses opérations.

Soit LabN la fonction introduite en My pour spécifier les étiquettes pos-
sibles des sommets : LabN € ND— LN avec LN = {A, N}. Dans la machine
M3, nous spécifions la condition de terminaison locale d’'un sommet pour pou-
voir enchainer avec les opérations abstraites du patron. Soit v un sommet de
I’arbre. v termine localement quand il est étiqueté A, et aucun de ses voi-
sins n’est dans un état neutre; son voisinage porte également ’étiquéte A.

Formellement, nous devons ajouter I'invariant suivant :

Invariant 3.6. Vn-n € ND A LabN[{n}] = {A} Ag[{n}] € LabN"'[{N}] &
LocalT'D(n) = TRUFE

En deuxiéme étape, Le calcul de SSP_Interface est spécifié par des
événements introduits a la machine Mj;. Ces événements expriment a tra-
vers leurs gardes les pré-conditions de déclenchement des opérations et a
travers leurs actions l'appel de 'opération concernée. Notons que le déclen-
chement de l'opération UpdateT ermination doit étre spécifié a notre algo-
rithme. Nous devons certainement ajouter un nouveau garde (grd4) pour spé-

cifier la condition sous laquelle un sommet satisfait son prédicat LocalT D.
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EVENT Calling Opl

any

n,t

where

grdl : LocalTD(n) = FALSE

grd2 : i = maz(dom(counter(n)))

grd3 : maz(ran(counter(n))) = —1

grd4 : Lab_N[{n}] = {A}
Aglin}] ¢ Lab_N-1[{N}]

then

actl:res_OPl :=

Update Termination(n — 1)

EVENT Clalling Op2

any

n7 Ng7 072

where

grdl

grdb :

then
actl

: LocalTD(n) = TRUE
grd2 :
grd3 :
grd4 :
grd5 :

mazx(ran(counter(n))) < card(N D)
t = maz(dom(counter(n)))

Ng = {vi-vi — n € g|vi}

C ={al,nl-nl € NgU {n}

Aal = mazx(ran
(counter(nl)))|al}

Vvi-vi € Ng U {n}

=GlobalTD(vi) = FALSE

:res OP2:=

To Global Termination Detection

(n—

VisC—i)

EVENT Calling Op3

any n

where

grdl : maz(ran(counter(n)))
= card(ND)

grd2 : GlobalTD(n) = FALSE

then

actl : res_ OP3 :=

Global Termination Detection(n)

3.6 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons traité le probléme de détection de termi-
naison des algorithmes distribués. Basé sur le haut niveau d’abstraction de
SSP, nous avons proposé un patron formel qui pourrait étre composé avec
d’autres algorithmes LTD afin de les transformer en des algorithmes GTD
[16]. Bien qu’une telle transformation est mise en ceuvre avec l'assistant de

preuve Coq [33], le principal avantage de notre travail consiste a préserver,

EVENT Calling Op4

any n,Ng

where

grdl : GlobalTD(n) = TRUE

grd2: Ng = {v-v € g[{n}]|v}

grd3 : Jv-v € Ng A GlobalT D(v)
= FALSE

then

actl : res_ OP4 :=

Dif fusion(n — V)
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d’une part, la preuve de correction de l'algorithme initiale et de réutiliser
d’autre part, la preuve de la transformation. Nous avons illustré I’exemple
du calcul d’arbre recouvrant pour montrer le principe de composition de notre
patron [I4]. I’idée de base consiste & spécifier la technique de transformation
par des opérations abstraites prouvées dans le cadre d’une approche modu-
laire, et les incorporer dans une approche correct — par — construction. Cette
combinaison nous garantit ’exactitude de 1’algorithme et la réutilisation des
preuves associées a la détection de terminaison globale.

Dans le chapitre suivant, nous traitons un autre probléme du distribué,
qui consiste & énumérer les sommets dans un graphe. Nous nous référons a
lalgorithme de Mazurkiewicz [48]| pour fournir une preuve formelle détaillée
par une succession de raffinements. L’étude de ces deux problémes : 1’énu-
mération et la détection de terminaison globale, nous sera utile pour traiter
un autre probléme du distribué présenté dans le dernier chapitre de la thése.
Il s’agit du calcul des snapshots locaux et de I’état global dans un réseau

anonyme.
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CHAPITRE

¥8 Algorithme d’Enumération : Preuves par

Raffinements
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4.1 Introduction

L’identification des entités dans un systéme distribué est parfois une
condition indispensable pour un fonctionnement correct de divers algorithmes
et applications. Si de tels identifiants ne sont pas définis, le réseau est dit ano-

nyme. La mise en oeuvre d'un systéme de nommage est I'un des problémes
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fondamentaux du distribué : il s’agit d’attribuer des identifiants uniques aux
processus du systéme. Toutefois, il est difficile de prouver I'unicité d’identi-
fiants dans un systéme distribué sans horloge commune ni connaissance de
I’état global. La facon dont cette attribution d’identifiants est effectuée joue

un role important dans Uefficacité du systéme.

La mise en oeuvre d’un systéme de nommage permettrait un meilleur rou-
tage d’informations, une meilleure gestion de ressources et de performances,
etc. Par exemple, la diffusion de I'information pourrait étre effectuée a partir
d’un sommet distingué, tout en minimisant le nombre de messages utilisés.
Dans certains modéles, une solution du probléme de nommage pourrait servir
a résoudre le probléme d’élection. En effet, Le but d’un algorithme d’élec-
tion est de distinguer un sommet qui est dans un état Elu alors que tous
les autres sommets sont dans un état non-Elu. L'identification des sommets
nous permettrait d’effectuer une élection directe sur le sommet qui a le plus

petit/grand identifiant.

Les systémes admettant une solution pour le probléme de nommage sont
largement étudiés pour divers modeéles ayant différentes caractéristiques : la
topologie du réseau, le type de calcul, la connaissance initiale requise par
les processus, etc. Si le probléme est solvable pour certains modéles, il est
indispensable de parler de la correction et de I'exactitude des solutions. Par
définition [63], un unique identifiant doit disposer des caractéristiques sui-
vantes : un identifiant se référe & au plus un méme processus, et chaque pro-
cessus est désigné par au plus un identifiant. L’énumération est une variante
du probléme de nommage : admettons un graphe G, le but d’un algorithme
d’énumération est d’attribuer un entier a chaque sommet de GG. Dans la confi-
guration finale, ’ensemble des numéros des sommets de G doit correspondre

exactement a l'intervalle 1..|V(G)|, ot |V(G)| désigne le nombre de sommets
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dans G. En revanche, il est difficile de garantir que deux processus distincts
ne choisissent pas le méme numéro.

Dans ce chapitre, nous présentons une preuve détaillée d’'un algorithme
d’énumération. Plus précisément, nous sommes intéressés par le modéle de
Mazurkiewicz [48], en ce qu’il a pour effet d’appliquer des relations de ré-
étiquetage localement engendrées sur les étoiles (boules), et d’utiliser uni-
quement les connaissances locales de chaque sommet. Notre objectif est de
fournir un schéma de preuve guidé par des raffinements successifs. Nous pen-
sons aussi qu'un raisonnement progressif d’un calcul distribué aussi complexe,
aiderait & mieux comprendre le comportement théorique de I'algorithme.

Dans la suite de ce chapitre, nous expliquons d’abord, le principe de cal-
cul de I’énumération proposée par Mazurkiewicz. Ensuite, nous proposons un
processus de développement incrémental composé de différents niveaux d’abs-
tractions. Nous nous Enfin, nous détaillons progressivement la spécification
et la preuve de chaque niveau : nous commencons la vérification globale de

I’algorithme jusqu’a prouver sa correction d’un point de vue locale.

4.2 Algorithme d’énumération

Un algorithme d’énumération impose au systéme d’atteindre une confi-
guration finale dépourvue de toute similarité locale entre les processus : ad-
mettons A et B deux réseaux, tel que B dispose d'un nombre inférieur de
processus. A est dit symétrique s’il est schématiquement constitué de plu-
sieurs copies entrelacées de B, et aucun processus ne peut savoir localement
s’il se trouve au sein du réseau A ou du réseau B.

Formellement, I'existence de symétrie locale pourrait étre capturée par la

notion de revétement utilisée dans le travail d’Angluin [8]. Par définition, un
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graphe G est un revétement d’un autre graphe G’ s’il y a un homomorphisme
surjectif de G vers G’ qui est localement bijectif. Cet outil mathématique est
par la suite utilisé dans certains travaux de la littérature lors de la définition
des caractérisations de graphes pour divers modéles. Chaque modéle dispose
d’un mode différent de synchronisation et applique une certaine forme de ré-
étiquetage de graphes [64], 22], 23]. Ces caractérisations décrivent les graphes
pour lesquels nous pouvons résoudre les problémes qui nécessitent une brise
de symétrie, a savoir I’énumération ou l’élection. Dans certains travaux tel
que celui de Chalopin et al. [23], la résolution du probléme d’énumeération et
d’élection est équivalente. Le modéle proposé par les auteurs est défini par

I'utilisation de calculs locaux sur les arétes étiquetées.

Le travail de Mazurkiewicz [48] considére des calculs locaux sur des étoiles
qui sont définies comme des sous-graphes constitués d'un sommet s et de ses
voisins. La modification de ’étiquette de s est effectuée dans I’étoile, suivant
des régles dépendant de cette étoile uniquement. La caractérisation donnée
par Mazurkiewicz pour le probléme d’énumération est définie par des graphes
qui sont minimaux pour les revétements. En d’autres termes, il s’agit des

graphes qui ne sont un revétement que d’eux méme.

Enumération Mazurkiewicz Le processus d’énumération est décrit par
des régles qui expliquent comment un sommet choisit un numéro, et com-
ment cette information se propage sur les autres sommets. Ces étapes de
calcul sont définies par les régles de renommage et de diffusion expliquées
ci-dessous : chaque sommet x essaie d’obtenir une identité unique. Dés qu’il
choisit un numéro n(z), il I'envoi a chaque voisin y avec le port de sortie p
par lequel n(x) est envoyé. Quand y regoit le message, il mémorise n(x), p et

le port d’entrée g, par lequel y a recu le message. A partir des informations
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regues de ses voisins, chaque sommet z construit sa vue locale Lv(z). Il s’agit
des numéros des voisins de z avec les numéros de ports correspondants. L’al-
gorithme repose sur un ordre total défini sur les vues locales des sommets.
En effet, si x s’apercoit qu’il existe un autre sommet y avec le méme numéro
alors il compare sa vue locale Lv(x) avec celle de y. Si Lv(x) est plus faible
(<), = change de numéro et le diffuse accompagné de sa vue locale. A par-
tir des vues locales regues, chaque sommet y peut construire une mémoire
M(y). Elle contient les numéros des voisins de y et leurs vue locales. Suite
a chaque changement de numéro, des mises a jour doivent étre effectuées
sur certaines vues locales et mémoires. Initialement, pour tout sommet z,
n(z) =0, Lv(x) = @, et M(z) = @. Les valeurs de n'(z), M'(x) et Lv'(x)
désignent respectivement les nouvelles valeurs attribuées a n(x), M(x) et

Lv(z).

— Reégle de renommage (R;) : si x n’a pas modifié son numeéro, ou bien il
s’apergoit qu’il a dans sa mémoire un couple (n(x), N) tel que sa vue
locale Lv(x) est plus faible que N (Lv(z) < N), alors il décide de chan-
ger son numéro. Cette régle de renommage doit étre déclenchée sous
la condition que tous les sommets de la boule de centre x disposent de
la méme mémoire. En d’autres termes, toutes les mémoires sont mises
a jour. Plus formellement, cette régle est définie par les pré et post-
conditions suivantes :

Pré-conditions :

Vy € B(z), M(y) = M(z)
(n(z) = 0) V (n(z) > 0A I(n(z), Lv') € M(z)|Lv(z) < Lv')

Post-conditions :

n/(z) = 1+ maz{n|(n, Lv) € M(z)}

Vy € B(x) \ {z}, Lv'(y) = (Lo(y) \ {n(z)}) U {n(x)}
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Yy € B(z), M'(y) = M(y) U {n’(w), Lv'(w))|w € B(z)}

— Regle de diffusion (Ry) : une fois qu’un sommet d’'une boule B(z)
change de mémoire, une mise a jour doit étre effectuée sur B(x) : la
mémoire de chaque sommet de la boule prend 'union de tous les mé-
moires des sommets de B(z). La régle est formalisée comme suit :

Pré-conditions : 3y € B(z), M(y) # M(z)

Post-conditions : vy € B(z), M'(y) = U, ¢ p(x) M(w)

4.3 Un Développement Incrémental

Dans cette section, nous expliquons le processus de raffinement que nous
avons suivi pour résoudre le probléme d’énumération (FIGURE . Nous
nous inspirons du travail effectué lors du projet RIMELH D’abord, nous
spécifions les propriétés du graphe sur lequel nous souhaitons calculer une
énumération. Nous supposons que chaque sommet ait une connaissance de la
taille du réseau. De plus, étant donné que l'algorithme de Mazurkiewicz 48|
termine sur des graphes minimaux pour les revétements, il est indispensable
de définir une hypothése sur la minimalité du graphe.

Ensuite, nous spécifions un résultat que nous pourrons observer globale-
ment, sans aucune connaissance des détails de calculs. Il s’agit d'une numé-
rotation définie par une fonction bijective entre les les sommets V(G) d'un
graphe G et l'intervalle 1..|V(G)|. Ce résultat global est spécifié, en un pre-
mier niveau de la spécification, par une machine abstraite GLOBAL ENUM.

En deuxiéme niveau, nous suivons progressivement la surjection sur I'in-

tervalle 1..]V(G)|. Nous montrons qu’a chaque étape de calcul, il y a un in-

1. rimel.loria.fr
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tervalle d’entiers qui couvre tous les numéros de V' (G). Nous observons une
extension progressive de cette plage de numéros jusqu’a atteindre l'intervalle
résultat. Ainsi, la machine GLOBAL PROGRESS ENUM, introduite au
deuxiéme niveau, dévoile la preuve de la surjectivité de I’énumération. Tou-
tefois, 'injectivité est prouvée progressivement au fur et & mesure des raffi-

nements qui suivent.

GLOBAL _ENUM e, Graph
“Refines” T
GLOBAL PROGRESS ENUM
“Refines” T
LOCAL PROGRESS ENUM
Refimes” T
LOCAL ENUM

FIGURE 4.1 — Processus de Raflinement

En effet, dans un troisiéme niveau, nous introduisons une nouvelle ma-
chine LOCAL PROGRESS ENUM qui raffine la machine du niveau pré-
cédent et introduit d’autres détails pour mieux observer l'injectivité de la
numérotation. Dans ce niveau, nous montrons la preuve d’'une numérotation
unique par rapport aux visions locales des sommets. Ces visions sont limitées
aux boules auxquelles les sommets appartiennent. La preuve de 1'unicité des
numéros par rapport a tous les sommets du graphe est repoussée au niveau
suivant. Nous introduisons les raffinements nécessaires pour construire les
vues locales des sommets et définir une abstraction de la régle de renom-
mage.

Dans un dernier niveau, nous raffinons LOCAL PROGRESS ENUM
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par une nouvelle machine LOCAL ENUM pour vérifier une énumération
correcte a travers des étapes de calculs effectuées localement sur les sommets.
L’unicité des numéros est vérifiée grace a la notion de mémoires qui fournit
aux sommets une vision plus large. Ainsi, nous ajoutons les raffinements et
les étapes de calculs nécessaires pour construire les mémoires et donner une
spécification détaillée des régles de renommage et de diffusion. Nous prouvons
les propriétés invariantes du modéle et celle qui doivent étre satisfaites pour

un étiquetage final.

4.4 Spécifications Formelles Détaillées

4.4.1 Spécification du Graphe

Nous gardons les mémes propriétés définies dans le contexte Graph du
chapitre précédent (Section : un graphe g de sommets N D, connexe,
simple, et non orienté. Toutefois, nous supposons que chaque sommet dis-
tingue ses voisins. Ainsi, nous ajoutons un étiquetage de ports sur le graphe
(voir Définition [L.19)). Formellement, nous utilisons d’autres constantes et

propriétés ajoutées au contexte :

— degré € ND — N;. Pour tout sommet z, degré(x) désigne le nombre
de voisins de z. La spécification du degré(z) est la suivante :

degré(z) = card({ele € g Aprjl(e) = z}).

— ports € ND— P (ND x Nj). Pour tout sommet x, ports(x) appartient
a un ensemble de fonctions bijectives f calculées entre le voisinage de z,
noté V, et 'intervalle 1..degr(z) (f € V»1..degré(x)). Un exemple est
illustré dans la FIGURE . Formellement, ports(x) est spécifié comme
suit : ports(z) € {V, f-V ={ylt =y egtNfeV»1.degré(x)|f}
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— LE € g—NxN. Pour toute aréte x — y, nous définissons un étiquetage,
not¢ LE(x — y), en fonction des numéros de ports i et j, a travers
lesquels x et y sont reliés. Formellement, nous spécifions LE(x — y)
par les deux implications suivantes. Un exemple est illustré dans la
FIGURE 4.2
Vi, j-x i € ports(y) Ny — j € ports(z) = LE(x — y) = (i — j).
Vi,j-LE(x — y) = (i — j) =y +— j € ports(x) A x +— i € ports(y).

portsix) ={y— 1Lt 2,2 3]
LE(x »y)=(1~1)
LEix = t)=(2r~1)

LE(xw=z)=(3~1)

FIGURE 4.2 — Un graphe avec un étiquetage de ports

De plus, I'algorithme d’énumération termine si est seulement si le graphe
dirigé correspondant & g est minimal pour les relations de revétements. Théo-
riquement, pour toute aréte x — y appartenant a g, deux arétes symétriques
x — y et y — x sont construites pour le graphe dirigé de g (voir Définition
1.4.1). Etant donné que (1) pour tous sommets voisins z et y, les couples
r — y et y — x figurent dans g, et (2) si LE(x — y) = p — ¢ alors
LE(y — x) = q — p; nous faisons I’hypothése de minimalité sur g.

Nous ajoutons l'axiome suivant pour vérifier que pour tout graphe D tel
que g est un revétement symétrique de D, g et D sont isomorphes. Nous rap-
pelons que ¢ est un revétement de D s’il existe un homomorphisme surjectif
(=) ¢ de ND vers les sommets de D et qui est localement bijectif : D est
défini sur un ensemble de sommets inclus dans N. La symétrie de D est repré-

sentée par une fonction Symp. La fonction LEp désigne I'étiquetage de ports
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sur les arcs de D. D est construit via ¢ comme suit : pour toute aréte z — y
appartenant a g, ¢(x) — ¢(y) € D et LE(x — y) = LEp(¢(x) — ¢(y))).
Par conséquent, LE(y — z) = LEp(é(y) — ¢(z))). L’homomorphisme ¢ est
localement bijectif signifie que pour tout sommet z, ¢g[{z}]] = D[¢[{z}]]
et pour tous sommets distincts (y, z) appartenant a la boule de centre z,
d(2) # o(y). Le revétement est symétrique si pour tout aréte z — y ap-
partenant a g, ¢(y) — ¢(x) = Symp(p(x) — ¢(y)) (voir Définition |1.4.1)).
L’hypothése de minimalité consiste & supposer que pour tout graphe D et
tout homomorphisme ¢ qui satisferaient les propriétés ci-dessus, ¢ est bijec-

tive ().

Vo, D, N, LEp, Symp-
NCNADCNXNANLEpeD—-NxNA¢pe ND—-NA
Symp € D — D A

(Vn,m-n—m e D= Symp(n—m)=mr—n)A
(Vo,y-v >y € g=o(x) = ¢(y) € DA

LE(z —y) = LEp(¢(z) = ¢(y))) A

(Va-¢lgl{«}]] = Dig[{«}]) A

(Vz,y,2-{y, 2} C gl{z}] U{a} Ay # 2= 6(2) # 0(y)) A
(Va,y-x =y € g= ¢(y) = ¢(x) = Symp(d(x) — ¢(y)))

—~¢ e NDr» N

4.4.2 Niveau 0 : Résultat Global en “One Shot”

Le premier niveau du modéle est spécifié par une machine abstraite qui
décrit le résultat a travers un seul événement Enum. L’objectif de cet événe-
ment abstrait est de générer une bijection entre les sommets ND et 'inter-
valle 1..card(N D), a partir d’'une numérotation zéro sur les sommets. Nous

disposons de deux variables enumeration et enumPossibles désignant res-
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pectivement ’énumération souhaitée et ’ensemble des solutions possibles.

Ces variables sont initialisées d’une facon indéterministe comme suit :

INITIALISATION
actl : enumeration :€ ND — {0}

act2 : enumPossibles := {ele € ND —» 1..card(ND)}

L’événement Enum associe d’une maniére abstraite un élément des solutions

possibles & la fonction résultat enumeration (actl).

EVNT FEnum
any e
where ¢ € enumPossibles

then «actl : enumeration := e

4.4.3 Niveau 1 : Calcul Global Progressif

Nous introduisons un deuxiéme niveau pour spécifier un raffinement de
la machine GLOBAL ENUM par GLOBAL PROGRESS ENUM. Dans
ce niveau de raffinement, nous décrivons d’une fagon progressive et globale
la propagation de la numérotation jusqu’a une énumération . Deux nouvelles

variables sont introduites :

— maxld € 0..card(ND). Cet entier est initialisé a 0. I désigne le maxi-

mum des numéros alloués.

— enum € ND — 0 .. maxld. Cest une fonction qui associe a chaque

sommet un numeéro. Initialement, pour tout sommet z, enum(z) = 0.

Le principe est de garantir une surjection entre N D et l'intervalle 0..max1d,
ou 1..maxld, selon le cas. En effet, si tous les sommets ont changé de numéros
(enum>{0} = @), cela signifie que le minimum de numérotation est passé de

0 a1 (inv2). Si ce n’est pas le cas alors il existe encore des sommets portant
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le numéro zéro (enum > {0} # @). Dans ce cas, le minimum reste zéro et la
surjection doit étre vérifiée sur 0..maxld. Formellement, ces propriétés sont

spécifiées par les invariants et Théoréme suivants :

Invariant 4.1. enum > {0} = @ = enum € ND — 1 .. mazxld

Invariant 4.2. enum > {0} # @ = enum € ND — 0 .. mazxld

Théoréme 4.1. Vz,y-{z,y} € ND Ax # y A enum(xz) = enum(y) =
mazxld < card(ND)

Démonstration. Pour vérifier le Théoréme {1, nous admettons le cas
contraire, i.e., maxld > card(N D). Dans ce cas, la valeur de maxId devrait
étre égale a card(N D) car nous avons déja mazld < card(N D). Toutefois,
une surjection entre ND et 0..card(N D) ne pourra pas étre vérifiee vue que
card(0..card(ND)) > card(N D). Donc, la seule surjection qui pourra étre
assurée est celle définie par U'invariant 2 (inv2). De plus, étant donné que
card(dom(enum)) = card(ran(enum)), nous pouvons montrer que enum
est bijective. Par conséquent, nous déduisons une fausse hypothése (L) :

x # y A enum(x) = enum(y)

L’événement Enum de la machine abstraite est raffiné par un autre éve-
nement Enum’ afin de faire disparaitre le parameétre abstrait e. Ce paramétre
est remplacé par la variable enum de nouvelle la machine (withe : e = enum).
Toutefois, un renforcement de garde doit étre ajouté pour garantir que le dé-
clenchement de I’événement Enum’ induit & une énumération des sommets,

ie., card(ND) € enum (grdl).
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EVNT Enum’

refines Enum

where

grdl : card(ND) € enum
withe : e = enum

then actl : enumeration := enum

En outre, un autre événement est ajouté dans la nouvelle machine afin
de spécifier la progression de la numérotation et I'incrémentation progres-
sive de la valeur de mazld. Cet événement, présenté ci-dessous, est appelé
EnumProgress. 11 dévoile la condition globale pour effectuer une nouvelle
numérotation locale sur un sommet = (grd2). En effet, x doit changer de

numéro sous 'une des conditions suivantes :

— enum(z) = 0, en d’autres termes,  n’a pas encore choisi un numéro,

ou bien

— il existe un autre sommet y qui a le méme numéro que z. Par consé-
quence directe du Théorémeld.1] nous déduisons que maxId < card(ND)
(Th1 de I’événement).

Le déclenchement de EnumProgress permet & x de choisir une nouvelle
valeur n (actl) : ¢’est un numéro distinct de enum(z) et appartenant a 1'in-
tervalle enum(z) 4+ 1..maxId + 1 (grd3). Suite au changement de numéro de
x, le maximum des numéros alloués pourra étre modifié. Ainsi, le déclenche-
ment de I’événement devrait aussi mettre a jour la valeur de maxId. Cette

derniére prendra I’élément maximale de {maxId,n} (act2).
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EVNT ProgressEnum

any x,n

where

grdl :x € ND

grd2 : (enum(x) =0)V (Jy-y € ND\ {x} A enum(z) = enum(y))
Thl : maxld < card(ND)

grd3 :n € enum(z)+1..maxld+1

then

actl : enum(x) :=n

act2 : maxld := max({maxId,n})

De plus, nous prouvons le Théoréme [£.2] pour s’assurer du non blocage de la
machine. En d’autres termes, nous vérifiions qu’il existe au moins un événe-
ment qui se déclenche. Formellement, il s’agit de prouver que la disjonction

des gardes des deux éveénements est toujours vraie.

Théoréme 4.2. (ran(enum) =1..card(ND))
Va,n-(x € ND) A

V| ((enum(x) =0)V (Jy-y € ND\ {z} A enum(z) = enum(y))) A
(n € enum(x) +1..maxld+1)

4.4.4 Niveau 2 : Calcul Local Progressif

La machine GLOBAL PROGRESS ENUM est raffinée par une autre
machine LOCAL PROGRESS ENUM. Dans cette nouvelle machine, nous
vérifions la progression de ’énumération dans un niveau local. Plus précisé-
ment, nous surveillons le choix de numéros de chaque sommet x, sous une
vision limitée a la boule de centre x. Nous montrons comment une injection
est assurée, localement, sur chaque boule. Toutefois, dans ce niveau de raffi-

nement, les étapes de calculs qui aboutissent & une injection sur ’ensemble
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des sommets du graphe, manqueraient encore de précisions.
Nous introduisons une variable Lv dans la nouvelle machine, afin de

construire une vue locale pour chaque sommet du graphe (voir Section 4.2)) :

— Lv e ND — P(N; x (N; x Ny)). La vue locale d'un sommet z, notée
Lov(z), est initialisée a 'ensemble vide. Elle constitue I’ensemble des nu-
méros des voisins de x qui sont différents de la valeur zéro. Il s’agit des
numéros des voisins qui ont changé leurs numérotations initiales. Plus
précisément, pour tout x qui a un voisin y tel que LE(x — y) = (i — j),
alors le triplet n +— (i — j) est un élément de Lv(x) si le dernier mes-
sage que x a regu de y indique que enum(y) = n. Si nous considérons
I'exemple du sommet 2 de la FIGURE [4.2] la vue locale de = sera dé-
finie par 'ensemble suivant : Lo(z) = {y — (1 = 1), — (2~ 1),z —
(3 — 1)}. Formellement, pour tout sommet z, Lv(x) est spécifié comme

suit :

Lo(x) = n,y-y € g[{z}] A enum(y) # 0 An = enum(y)
|n— LE(x+— y)

Le Théoréme [£.3] est une conséquence directe de la définition de Lv. Il s’agit
de vérifier que pour tout triplet n + (i — j) appartenant a Lov(z), il existe

un voisin y numeéroté n et LE(x — y) =i — j.

Théoréme 4.3. Vz,n,i,j-0 € NDAn— (i — j) € Lv(z)
=(Jy-x—y e gANenum(y) #0An=enum(y) N LE(x — y) =i~ j)

Dans ce niveau de raffinement, I’événement EnumProgress de la ma-
chine abstraite GLOBAL PROGRESS ENUM est raffiné par un événe-
ment EnumProgress’. La spécification de ce dernier est présentée a la fin de
la section. Dans cet événement, la comparaison de enum(x) avec un nu-

méro d'un autre sommet y s’effectue localement, plutdét que globalement
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(©grd2, dgrd2). En effet, si x s’apergoit qu’il existe un autre sommet y qui
est distant de z d’une valeur < 2 et qui a le méme numéro que z, alors z
change de numéro. En d’autre terme, x compare son numéro avec les numé-
ros de ses voisins, i.e., qui appartiennent a g[x], et les numéros des voisins de
voisins, i.e., qui appartiennent a g[g[x]]. En effet, pour garantir une numéro-
tation injective sur les boules, deux sommets d’'une méme boule ne doivent
pas choisir le méme numéro. Par exemple, si nous considérons les boules
B(z) et B(y) de la FIGURE nous devons vérifier que les numéros de
B(z) i.e., {enum(z), enum(y), enum(z), enum(t)}, ainsi que les numéros de
B(y) i.e., {enum(y), enum(z), enum(k),enum(w)}, sont deux a deux dis-
tincts. Par conséquent, le numéro de z doit étre différent des numeéros de g[z]

et des numéros de g[g[z]].

Ly (x) = [enum(V) = (1= 3),
enum(t) = (2 = 1),

enumi(z) = (3= 1)

Lu(y) = (enum(w) = (1 = 1))
enum(k) ~ (2= 1),

enum(x) — (3 1)

Lv(z) = {enumix) » (1~ 3)}

Ly (t) = {enum(x) — (1 = 2]}

FIGURE 4.3 — Vues Locales construites par des sommets d'une boule

Le parameétre abstrait n est remplacé par un autre paramétre plus concret
nl. Ce dernier doit étre différent des numéros de la boule de centre = (©grd3,
®grd3), et ne doit pas appartenir & l’ensemble des numéros des voisins de
voisins de x. Par définition de Lw, il suffit de vérifier que n1 n’appartient pas
aux vues locales des voisins de = (@grd4). Ainsi, nous pouvons facilement
garantir I'Invariant : il s’agit de maintenir une numérotation injective sur

les boules.
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Invariant 4.3. Vo, B-x € ND A B = g[{z}] U {z} A0 & ran(B < enum)

=Bdenum € B—1--maxld

EVNT EnumProgress’
refines EnumProgress
any z,nl,Lvl

where

ogrd2 : (enum(z) =0) V (Jy-y € ND \ {z} A enum(z) = enum(y))
Fy-y € (g{z}] U glg{=}]]) A

enum(z) = enum(y))

@grd2 : (enum(z) =0) V

ogrd3 :n € enum(z) +1..mazld+1

@grd3 : nl ¢ dom(Lv(x))

®grd4 :Vy-x —y € g=nl ¢ dom(Lv(y))

@grds : Lvl € g[{z}] — P(Ny x (N} x Np))

Bgrd6 : Vy-y € g[{z}] =
(Lo(y)\ {enum(z) > LE(y v 2)})
U{nl— LE(y— x)}

®Thl :Vy-y € g[{z}] = ordre(Lvl(y) — Lu(y)) =1

Lvl(y) =

withn :n =nl

then

®act3 : Lv := Lv < Lvl

En outre, si z change de numéro alors les vues locales, dans lesquelles
figure enum(z), doivent étre mises a jour. Il s’agit des vues locales des voisins
de z (voir 'exemple de la Figure . Par conséquent, nous ajoutons act3
pour définir les nouvelles valeurs de Lv calculées sur g[x] : pour simplifier
cette action de substitution, nous utilisons une fonction intermédiaire Lvl

passée en parameétre de I’événement et définie par grdb et grd6. En effet, pour
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tout sommet y voisin de =, Lv1(y) remplace dans Lv(y) le couple enum(z) —
LE(y ~ =) par le couple nl — LE(y +— z). La garde Thl est une conséquence

directe du Théoréme

4.4.5 Niveau 3 : Calcul Local Déterminé

Un troisiéme niveau est introduit pour spécifier un raffinement de la
machine LOCAL PROGRESS ENUM par une machine LOCAL ENUM.
Dans la machine précédente, nous avons spécifié les pas de calculs nécessaires
pour qu’'un sommet x change de numéro, tout en garantissant une injection
de enum sur la boule de centre x. A travers ce nouveau raffinement, nous
expliquons (i) comment x évite des changements infinis sur sa numérotation
et (ii) quels pas de calculs a ajouter pour garantir une injection de enum
sur tout le graphe. Il s’agit d’une application directe des regles R; et R,

présentées dans la Section [4.2]

Une nouvelle variable M est introduite pour construire les mémoires des
sommets : M € ND — P(N; x P(N; x (N; x Ny))). Pour tout sommet
x, et tout sommet y voisin de x, M(z) est construite & partir des numéros
ainsi que des vues locales de y qui sont définis au cours d’une exécution. En
d’autres termes, pour tout déclenchement d’événements, M (z) garde trace
du couple enum(y) — Lv(y) (Invairant [£.4)). De plus, étant donné que Lv(z)
contient les numeéros des voisins de x, nous déduisons I'inclusion suivante :

dom(Lv(z)) € dom(M(z)) (Théoréme [4.4)).

Invariant 4.4. Vz,y-xz +— y € gAenum(y) # 0=enum(y) — Lv(y) € M(x)

Théoréme 4.4. Vz-x € ND = dom(Lv(z)) C dom(M (z))
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Evénement Renam Raffine EnumProgress’

Un nouvel événement Renam (TABLE [4.1) raffine EnumProgress’. 11
introduit les conditions nécessaires pour le déclenchement et 1’application de
la régle de renommage. Par définition de cette régle, un ordre total doit étre
défini sur ’ensemble des vues locales. Par conséquent, nous ajoutons quelques

constantes et propriétés au contexte Graph comme suit :

— DifSym € P(Ny x (N; x Np)) x P(Ny x (N x Ny)) = P(N; x (N, x Ny)).
Pour tout ensemble L1 et L2 appartenant chacun a P (Nl x (Ny x Nl)),
DifSym(L1+— L2) désigne la différence symétrique de L1 et L2. For-
mellement, cette différence est définie comme suit :

DifSym(L1+— L2) = (L1\ L2) U (L2\ L1).

— mazDifSym € P (Nyx (N xNp)) x P (N x (N; xNp)) = (Np x (N xNp)).
Le maximum de la différence symétrique de deux ensembles L1 et L2
est un élément de L1 ou L2. (maxDifSym(L1 — L2) € L1 U L2).
I s’agit du triplet le plus élevé de DifSym(L1 — L2), vérifié par
I'implication suivante :

Vn,p,q,n,p, ¢ maxDifSym(L1 — L2) =n— (p— q) A
n>n'Vv

n' = (p' = q) € DifSym(L1w L2)= | (n=n'Ap>p)V
(n=n'Ap=p'Ng={q)

— ordre € P(N; x (N; x Ny)) x P(N; x (N} x N;)) — {—1,0,1}. Nous
définissons une fonction ordre pour comparer tout ensemble L1 et L2

en fonction du maximum de leur différence symétrique :
o ordre(L1 — L2) = =1 < maxDifSym(L1 — L2) € L2, i.e., L1
est plus faible que L2 (L1 < L2),

o ordre(L1 — L2) = 1< mazDifSym(L1 — L2) € L1, i.e., L1 est
plus forte que L2 (L1 > L2),
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o ordre(L1w— L2) =0« L1 = L2.
Nous utilisons la fonction ordre pour comparer les vues locales des
sommets. De plus, nous définissons quelques théorémes qui nous seront

utiles pour la preuve des invariants de la machine LOCAL ENUM -

Théoréme 4.5. VL1, L2-{L1, L2} C P(N; x (N; x N,)) A
ordre(L1 — L2) = —1 = ordre(L2— L1) =1

Pour tout ensemble L1 et L2, si L1 est plus faible que L2 alors L2 est
plus forte que L1 (Théoréme .
Théoréme 4.6. VL1, L2, L3-{L1,L2,L3} C P(N; x (N; x Ny)) A
ordre(L1 — L2) = 1A
= ordre(L1 — L3) = 1.
ordre(L2 — L3) =1
De plus, si L1 et plus forte qu'un ensemble L2, et L2 est plus forte

qu'un ensemble L3, alors L1 est plus forte que L3 (Théoréme [4.6]).
Théoréme 4.7. VL1, L2,n1,n2,e-{L1,L2} C P(N; x (N; x Ny)) A
nl—ee€ L1A
n2 >nl A = ordre(L2 — L1) = 1.
L2 = (L1\{nl—e})U{n2— e}

Nous spécifions, par le raffinement de EnumProgress’, qu'une nouvelle nu-

mérotation s’effectue aprés comparaisons des numéros des sommets d’une

part, et de leurs vues locales, d’autre part. En effet, un sommet z doit

choisir un nouveau numéro nl, s’il se rend compte qu’il existe un couple

enum(x) — L dans sa mémoire, telle que sa vue locale est plus faible que L,

i.e., ordre(Lv(x) — L) = —1 (©grd2, @®grd2). Dans ce raffinement, le choix

de nl s’effectue d’une maniére déterministe : n1 = 1+max(dom(M (z))U{0})

(©grd3, ©grdd et @grd3). En revanche, la décision d’une nouvelle numérota-

tion ne peut pas s’effectuer en se basant sur des mémoires qui ne sont pas en-

core mises & jour. Ainsi, une nouvelle garde (©grd4) est ajoutée pour vérifier
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EVNT Renam
refines EnumProgress’
any x,nl,Lvl, M1, M2
where

Ggrd?2 : (enum(z) = 0) v ( Sy-y € (al{x}] U glgl{z}]) A )

enum(x) = enum(y))
) B dL-enum(z) — L € M(x) A
@grd2 : enum(x) =0V ( ordre(Lv(z) — L) = —1 )
©grd3 : nl ¢ dom(Lv(x))
ogrdd :Yy-x —y € g=nl ¢ dom(Lv(y))
®grd3 : nl =1+ maz(dom(M(z)) U {0})
grdd : Vy-y € g[{z}] U{z} = M(z) = M(y)
EDgrd? M1 e g[{l‘}] — P(Nl X ]P’(Nl X (Nl X N1)>)
@grd8 :Vy-y € gl{z}] = M1(y) = M(y) U {nl — Lv(x)}
@grd9 : M2 € g[g[{z}]] = P(N; x P(N; x (N; x Ny))
©grdl0 : Vy,w-y € g[{z}] Aw € g[{y}]
=M2(w) = M(w) U {enum(y) — Lvl(y)}
then

oact2 : mazld := max({mazld,n})
@actd : M := (M < M1) < M2

TABLE 4.1 — Spécification de I’événement Renam
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que tous les sommets de la boule de centre x disposent de la méme mémoire.
Notons que tout remplacement de gardes est contrélé par des obligations de
preuves déchargées. Ainsi, la suppression des gardes grd3 et grd4 de I'événe-
ment abstrait n’implique pas leur contradiction avec les gardes ajoutées.
Démonstration. Si nl = 1+ max(dom(M(x)) U {0}) signifie que nl ¢
dom(M (z)). De plus, par application du Théoréme nous déduisons que
nl & dom(Lv(z)). Ainsi, grd3 de I’événement abstrait est vérifiée. En outre,
d’une part, pour tout sommet y, 1 + maz(dom(M(y)) U {0}) ¢ dom(M (y)).
D’autre part, si y est un voisin de z alors M(z) = M(y) (©grd4). Ainsi,
1 + maz(dom(M(x)) U {0}) ¢ dom(M(y)). D’ou nl ¢ dom(M(y)). Par
conséquent, nl ¢ dom(Lv(y)) (Théoréeme [1.4). D'ou grd4 de I'événement
abstrait est vérifiée.

Par ailleurs, nous rappelons que toute modification de enum(z) engendre
une modification des vues locales du voisinage de x (grd5, grd6 et act3 de
EnumProgress’). Toutefois, d’apreés la définition de M, d’autres mises a jour

doivent étre vérifiées :

1. une mise & jour de enum(z) produit une mise a jour des vues locales

ainsi que des mémoires du voisinage de z, i.e., g[{z}]<Lv et g[{z}]<M,

2. une mise a jour de Lv(x) produit une mise a jour des mémoires du

voisinage de x.

En d’autre termes, étant donné un sommet z, si x change de numéro alors
gl{z}] <« Lv, g[{z}] <« M et glg[{z}]] < M doivent étre modifiées. Ces mises
a jours sont effectuées a travers l'action de substitution act4. Pour des rai-
sons de simplification, nous utilisons des fonctions intermédiaires M1 et M2
pour calculer respectivement les nouvelles mémoires de g[{z}]| et celles de
glgl{z}]]. Ces fonctions sont définies par de nouvelles gardes grd7 et grd8
pour M1; et grd9 et grdl0 pour M2. Notons que les gardes grdl, grd5 et
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grd6 de I’événement précédent sont préservés dans Renam. Toutefois, 1'ac-
tion de substitution de maxId par act3 est considérée comme une action

globale (©act3). Elle est supprimé, vue que nl prendra toujours la valeur de

1 + max(dom(M(x)) U {0}).

Evénement Diffusion

EVNT Dif fusion

x,B, MB

where

grdl :x € ND

grd2 : enum(x) # 0

grd3: B ={z} U g[{z}]

grd4 : Jy-y € BAM(y) # M(x)

grdd : MB = {union({y-y € B|M(y)})}
then

quadactl : M := M < (B x MB)

La nouvelle machine Enum LOC AL dispose d'un nouvel événement nommé
Dif fusion. 11 s’agit d’une application de la régle Ry (voir Section. En ef-
fet, pour tout sommet = appartenant a une boule B, M (x) doit étre construite
par union de toutes les mémoires de B. L’événement Di f fusion se déclenche
quand un sommet de B change de mémoire (grd4). Dans ce cas, 'union des
mémoires de la boule est recalculée (M B) et attribuée a tous les sommets de

B (actl).

99



Evénement Enum” Raffine Enum’

EVNT Enum”

refines Enum/

where

ogrdl : card(ND) € enum

@grd2 :Vz,x-z € g[{z}] = enum(z) # 0

@grd3 : Vx, L-enum(z) — L € M(x) N L # Lv(x)
=ordre(Lv(z) — L) =1

Ggrdd :Vr,y-y € g[{a}] = M(y) = M(x)

®Th1 :Vr,y-{z,y} C ND = M(z) = M(y)

@®Th2 :Vr,y{z,y} € ND = enum(x) — Lv(z) € M(y)

@®Th3 : {z-x € NDlenum(z)} =1.. card(ND)

then

L’événement Enum' est raffiné dans LOCAL ENUM par Enum” : ce raffi-
nement spécifie les propriétés d’une configuration finale. Enum” n’est plus un
“one shot”. Il doit étre observé que dans un seul cas : les événement Renam et
Dif fusion ne sont plus déclenchables. Cette vérification est effectuée par né-
gation de gardes de ces deux événements. Ainsi, nous ajoutons grd2 et grd3
pour vérifier —Rnam; et grd4 pour vérifier —Dif fusion. Toutefois, grdl
de I’événement abstrait est supprimée (©grdl). Les gardes Thl, Thl et Th3
sont des conséquences directes de la spécification. En effet, g étant un graphe
connexe, I’égalité qui est vérifiée entre les mémoires des boules de g, sera aussi
vérifiée entre tous les sommets de g (T'hl). Par conséquent de cette égalité,
nous montrons que pour tout sommet z et y le couple enum(x) — Lv(z) est
un élément de M(y) (T'h2). Par ailleurs, vue la surjection et l'injection assu-

rée pour enum, nous pouvons déduire que l'ensemble {x-x € N D|enum(x)}
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désigne l'intervalle 1..card(N D) (Th3). Par conséquent, il est bien clair que
card(ND) € ran(enum) (©grdl).

4.4.6 Autres Propriétés Invariantes et Théorémes

La propriété essentielle de 'algorithme consiste a vérifier que pour tout
sommet x qui a dans sa mémoire un couple enum(z) — L; et que L est plus
forte que Lv(z) alors il y a un autre sommet y ayant le méme numéro que
x (Théoréme . En effet, ce Théoréme est une conséquence de l'invariant

suivant :

Invariant 4.5.
Jy-y € ND A enum(y) =n A

(L # Lv(y) = ordre(Lv(y) — L) =1)

Ve,n,L-nw— L € M(x)=

Démonstration. Si un sommet = déclenche 'événement Renam, enum(z)
prend une nouvelle valeur nl, les mémoires et les vues locales calculées par
gl{z}] sont modifiées et prennent respectivement les valeurs de M1 et Lvl.
Les mémoires calculées par g[g[{x}]] sont également modifiées et prennent la
valeur de M2. Pour prouver la préservation de I'Invariant par Renam, il
suffit de vérifier I'implication suivante :

Vz0,n,L-n+— L € (M2(z0) U M1(x0))
Jy-({z} g enum) U {x — nl})(y) =nA
(y € gl{z}] AN L # Lvl(y)) = ordre(Lvl(y) — L) =1
— sin — L € M2(20) alors, z0 € g[g[{z}]], et pour tout sommet z1
tel que z1 € (g[{z}] N g[{z0}]), M2(z0) = M(x0) U {enum(xl)
Lvl(z1)}. Ainsi, n— L € M(20) U {enum(z1) — Lvl(x1)}
(a) sin— L € M(z0), alors en remplagant = par 20 dans I'Invariant

nous prouvons I'implication suivante : Jy.enum(y) = nA(L #
Lv(y) = ordre(Lv(y) + L) = 1). Ainsi, il suffit de montrer (i)
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y # xet (i) L # Lvl(y)=ordre((LvULvl)(y) — L) = 1. En effet,
si x = y alors l'implication suivante est vraie : VL.enum(z) —
L € M(z) NL # Lv(x) = ordre(Lv(z) — L) = 1. Toutefois,
selon I’événement Renam, il existe une vue locale LO qui vérifie
la propriété suivante : enum(z) — L0 € M(x) A ordre(Lv(x) —
L) = —1. Par conséquent (i) est veérifié. De plus, étant donné
que ordre(Lv(y) — L) = 1 A ordre(Lvl(y) — Lv(y) = 1, nous
montrons, d’aprés le Théoréme que ordre(Lvl(y) — L) =1,

i.e., (ii) est vérifice.

(b) si n +— L = enum(zl) — Lovl(zl) ie., enum(xzl) = n et L =
Lvl(z1) , alors il suffit de montrer que z1 # z. En effet, z1 €

gl{z}] et g est un graphe sans boucle.

— sin+— L € M1(20) alors 20 € g[{z}] et M1(20) = M(20) U {nl —
Lv(z)}. Sin — L € M(z0) alors U'invariant est vérifié en suivant le
méme raisonnement présenté dans (a). Si n +— L = nl — Lv(x), alors

n = nl. D’ou, s'il existe un sommet y tel que (({x} < enum) U {z —

nl})(y) =n, alorsy =2 Ay ¢ g{z}].

Théoréme 4.8. Vz, L-enum(zx) — L € M(x) A ordre(L — Lv(z)) = 1=
(Jy-y € ND\ {z} A enum(y) = enum(x))

Démenstration du Théoréme[4.8 Sinous disposons d’un couple enum(z) —
L € M(x), alors d’aprés 1'Invariant , nous pouvons déduire qu’il existe un
sommet y, ayant le méme numéro que z. Ainsi, il reste a montrer que = est
différent de y. Admettons que x = y, d’aprés I'Invariant si L # Lv(x)
alors ordre(Lv(x) — L) = 1, ou encore ordre(L — Lv(x)) = —1 (Théoréme
4.5). Toutefois, nous faisons I'hypothése que L # Lv(z), i.e., ordre(L +—
Lv(zx)) # 0, mais ordre(L — Lv(x)) = 1. Par conséquent, y € ND \ {z}.
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Terminaison. Nous montrons par I'Invariant que pour tout sommet x,
si un numéro n figure dans M (z) alors tous les numéros de l'intervalle 1..n,
figurent aussi dans M (z). Par conséquent, il est facile de voir que I'algorithme
termine. De plus, vue que le graphe est minimal pour les revétements, cette
terminaison globale pourra étre détectée par un sommet x, dés que card(N D)
figure dans M (). La terminaison est vérifiée quand les numéros des sommets
ne changent plus et aucun message n’est diffusé pour mettre a jour les mé-
moires. En effet, d’aprés les Invariants et nous montrons que les
numéros des mémoires forment un intervalle 1..n ou n < card(N D) (Théo-
réme . Par conséquent, il est bien clair qu’il existe une étape de calcul iy,
telle que pour tout sommet x et toute étape i, ¢ > ig, le numéro de x a I'étape
i+ 1 est le méme que celui de I'étape i (enum;y1(z) = enum;(z)). De plus,
Lv(z) et M(x) ne peuvent prendre qu’un nombre fini de valeurs. En outre,
il est facile de constater que I'événement ENUM" fait décroitre le nombre
de sommets qui doivent faire des mises a jours sur leurs mémoires. Nous

vérifions ainsi le variant suivant : card({x.3y.y € ND \ {z} A M(y) # M(z).

Invariant 4.6. Vz,n,nl,L-x € NDAn +— L € M(z) Anl € 1..n=
(3L nl1 — L' € M(x))

Théoréme 4.9. Vz,n-x € ND A M(z) # @ An = maz(dom(M(zx))) =
dom(M(z))=1..n

De surcroit, étant donné que nous avons fait une hypothése sur la mi-
nimalité du graph (Section , i.e., g est minimal pour les relations de
revétements, nous vérifions le Théoréme : pour tout sommet v, tel que
card(N D) figure dans M (v), alors la mémoire de v doit satisfaire les pro-
priétés suivantes : (1) 'ensemble des numéros de dom (M (v)), noté N, définit
bien l'intervalle 1..card(ND), et (2) g est isomorphe a tout graphe dirigé

symétrique D qui est construit a partir de N, via un homomorphisme h :
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(i) La symétrie de D est définie par la fonction suivante :

Symp € D — DA (Vn,m-n+—m € D= Symp(n — m) =m+ n)
(ii) A est une fonction de ND vers N qui conserve la structure des arétes :
Ve,y-x—y € g=h(x)— h(y) € D
(iii) D est défini avec un étiquetage de ports sur les arétes :
LEp e (D=-NxN)ANVz,y-x—=y€ g=LE(x—y)=LEp(h(x)—
h(y)))

Théoréme 4.10. Vv, N-v € NDAcard(ND) € dom(M(v))AN = dom(M (v))
= N =1..card(ND) A

(VD,h, LEp, Symp-
DCNxNANSympeD— DA
(Vn,m-n+— m € D= Symp(n — m) =m+—n) A
he ND— N A

(Vz,y-x —y € g=h(z)— h(y) € D) A

LEp € (D — N x N) A

(Ve,y-x—y € g= LE(x — y) = LEp(h(z) — h(y)))
=héeND—» N)

Démonstration. Nous montrons d’abord que ¢ est un revétement de D.
Ainsi, nous vérifions que (1) ran(h) = dom(M (v)), (2) pour tout sommet x,
olg[{z}]] = D[o[{z}]], et (3) pour tout couple distincts (y, z) appartenant a
la boule de centre z, ¢(z) # ¢(y). Ensuite, en se basant sur ’hypothése de

minimalité de g, nous pouvons déduire que h est bijective.

4.5 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons traité ’algorithme de Mazurkiewicz pour

résoudre le probléme d’énumération sur des graphes qui sont minimaux pour
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les revétements [I5]. Nous avons proposé une démarche progressive basée sur

quatre niveaux d’abstractions. Pour chaque niveau, nous avons présenté les

preuves nécessaires pour vérifier les propriétés de l’algorithme. Le dernier

niveau constitue la preuve finale pour démontrer une énumeération correcte

de point de vue local. Le tableau présente la difficulté de spécification

en donnant les statistiques des obligations de preuves générées lors de la

modélisation. Nous remarquons que le nombre total d’obligations ainsi que

le nombre des obligations interactives commence a devenir plus élevé au fur

et & mesure des raffinements. Cette augmentation est due aux détails et

propriétés ajoutées pour relever le degré d’abstraction.

Machines Total | O.P Automatiques | O.P Interactives
GLOBAL_ENUM 7 5] 71.42% 2| 28.57%
GLOBAL_PROGRESS_ENUM | 28 9 | 32.14% 19 | 67.85%
LOCAL PROGRESS ENUM 31 10 | 32.25% 21 | 67.74%
LOCAL ENUM 78 23 | 29.48% 55 | 70.51%

TABLE 4.2 — Bilan des Obligations de Preuves (O.P)
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5.1 Introduction

Dans ce chapitre, nous étudions le probléme du snapshot et du calcul
d’état global dans les systémes distribués anonymes. L’état global d’un sys-
téme S est défini & un moment donné du déroulement du systéme. Il est
caractérisé par l’ensemble des états locaux des processus ainsi que des ca-
naux de communications. En effet, I’état local d'un processus est défini par
I’état de sa mémoire locale et de I’historique de ses activités. L’état d’un
canal de communication est caractérisé par ’ensemble de messages circulant
dans ce canal. Plus précisément, si un processus p communique avec un pro-
cessus ¢ via un canal ¢ entrant & ¢, I’état de ¢ est défini par les messages qui
sont envoyés par p et non encore regus. Les changements d’états des proces-
sus et des canaux résultent généralement de trois types d’événements : un
événement interne aux processus, un événement d’envoi et un événement de
réception de messages.

Pour chaque processus p, les événements sont ordonnés d’une fagon li-
néaire par leur ordre d’occurrence [59]. Un premier ordre causal local (<)
transitif est défini sur les événements £, de p. Considérons e, et e, deux
événements de E, la relation e, <, e, désigne que e, apparait avant e, .
Un deuxiéme ordre causal global (<) transitif est défini entre les événements
des processus. Il est caractérisé par la plus petite relation qui satisfait les

propriétés suivantes :

. P Y
— si ey, et e, sont des événements locaux d’'un processus p et e, <, €,

alors e, <e,,

— si e, est un événement d’envoi déclenché par un processus p pour un
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processus q et eg; est I’événement de réception correspondant alors ey,

se produit avant ey, (ep, < €g;).

Un état global est considéré comme une photographie instantanée du réseau.
Il est défini par un calcul d’un snapshot consistant. En effet, le but d’un
algorithme de snapshot est de collecter les états locaux des processus et des
canaux de communications afin de construire cette photographie. La supervi-
sion d'un état global est motivée, dans certains cas, par le besoin de détecter
les propriétés stables du réseau. Ces propriétés, des qu’elles deviennent vraies,
restent vraies tout au long de ’exécution du systéme. Dans d’autres cas, il
pourrait avoir aussi un besoin de relancer 1’exécution du systéme depuis le

dernier état global mémorisé.

Le calcul d’état global est étudié dans plusieurs travaux de recherche.
La plupart de ces travaux supposent que les éléments du systéme ont des
identifiants uniques, ou qu’il existe un unique sommet initiateur du calcul.
Cependant, en absence de ces hypothéses, il serait difficile de collecter loca-
lement les snapshots locaux et avoir un apergu sur I’état global du systéme.
Pour résoudre ce probléme, nous dévoilons des propriétés de liaisons entre
des algorithmes existants et nous prouvons que ces liaisons pourraient étre

mises en ceuvre par des relations de raffinements.

Tout au long de ce chapitre, nous expliquons d’abord le principe du calcul
des algorithmes de snapshots. Nous décrivons particulierement 1’algorithme
de Chandy-Lamport |25]. Nous présentons ensuite notre méthodologie. Nous
explorons principalement les travaux de Chalopin et al. [24] et Andriamiarina
et al.[7] et nous proposons un schéma de preuve basé sur I'approche correct-
par construction. Enfin, nous détaillons les spécification formelles correspon-

dantes.
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5.2 Algorithmes de Snapshot

Chaque processus peut calculer un snapshot local. Il s’agit d’enregistrer
son état et les états de ses canaux entrants. L’ensemble des snapshots locaux,
désigné par un snapshot global, constitue un état global que le systéeme peut
atteindre a un certain moment. Un état global est consistant si le snapshot
l'est aussi. Par définition [40)], cette consistance doit assurer les conditions

suivantes :

— lors du calcul d'un snapshot local d'un processus p;, un message m;;
peut étre enregistré comme envoyé par p; pour un processus p;. Dans
ce cas, m;; doit étre capturé dans le canal Cj; reliant p; a p;, ou bien

enregistré comme un message regu par pj.

— si my;; n'est pas enregistré comme un message envoyé par p; alors il ne

doit figurer ni dans le canal Cj; ni parmi les messages recus par p;.

La consistante d’un snapshot est vérifiée en fonction de la consistance des
coupes. Pour tout processus p, une coupe C', nommeée aussi C'oupe, est induite
par un snapshot local de p. Elle permet de scinder les événements F,, en deux
catégories : des événements antérieurs et des évenements postérieurs a la
coupe. La premiére catégorie fait partie de la coupe et désigne les événements
qui sont déclenchés avant le calcul du snapshot local de p. Ces événements
sont désignés par événements “pre-Snap”. La deuxiéme catégorie définit les
évenements qui sont déclenchés par p aprés le calcul de son snapshot. Ces
événements ne font pas partie de la coupe. Ils sont désignés par événements
“post-Snap”. Formellement, une coupe est un sous-ensemble de F, dont les
éveénements doivent satisfaire la relation suivante : Ve, f.e € E,A f € CAe X,
f=eecC.

Une coupe consistante C' est un sous-ensemble d’événements E du systéme
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telque : Ve, fee ENfe(CNheXf=ec(C.

Nous citons le Théoréme suivant pour définir les relations coupes/snapshot.

Théoréme 5.1. [59] étant donné une coupe C' induite par un snapshot S,

les assertions sutvantes sont équivalentes :
— S est réalisable,
— C est une coupe consistante,

— S est significatif.

Les algorithmes de snapshot proposés dans la littérature varient selon
les caractéristiques du réseau. La plus part de ces travaux se basent sur des
algorithmes classiques a savoir ’algorithme de Morgan pour les systémes syn-
chrones, et les algorithmes de Chandy-Lamport [25] et Lai and Yang pour
les systéemes asynchrones. étant donné que 'algorithme de Chandy-Lamport
constitue le point de départ de notre travail, nous introduisons dans la section
suivante le principe de fonctionnement de cet algorithme. Nous présentons
également une preuve par raffinements proposée récemment par Andriamia-

rina et al. [7].

Algorithme de Chandy-Lamport L’algorithme de Chandy-Lamport [25]
permet de calculer un snapshot consistant pour les systémes asynchrones qui
communiquent via des canaux FIFO, i.e., les messages sont traités par ordre
d’émission. La particularité de cet algorithme consiste a utiliser des messages
de contrdle spécifiques, nommés “marqueur”, afin de distinguer les messages
“pre-Snap” des messages “post-Snap”. En effet, au moins un processus p peut
initialiser le calcul du snapshot : il mémorise son état, envoie un “marqueur”

pour chacun de ses voisins et enregistre tous les messages entrants. Les canaux
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portant ces messages sont marqués vides. L’envoi d’un message “marqueur”
permet au processus p de signaler a ses voisins le calcul de son snapshot lo-
cal. étant donné que les canaux sont FIFO, les messages qui sont envoyés par
p avant l'envoi du “marqueur” sont identifiés comme messages “pre-Snap”.
Les autres sont considérés comme messages “post-Snap”. Quand un proces-
sus ¢ recoit un “marqueur”, il se rend compte qu'un snapshot est en train de
s’effectuer. Ainsi, il commence & calculer le sien. Il répéte les mémes étapes
de calculs effectuées par p. Au bout d’un temps fini, quand tous les proces-
sus effectuent leurs snapshots locaux, nous obtenons un snapshot consistant
contenant tous les états des processus et des canaux de communications.
Andriamiarina et al. |7] ont proposé un patron formel pour la modélisa-
tion et la preuve des algorithmes de snapshot. Ce patron est basé sur une
succession de raffinements qui permet de démontrer et analyser les liens sé-
mantiques qui relient les trois algorithmes : Morgan , Chandy-Lamport [25]
et Lai and Yang . étant donné que notre méthodologie de raffinement se base
sur la spécification de Chandy-Lamport, nous pensons que le patron proposé
par Andriamiarina et al. [7] servirait de point de départ pour mettre en cevre

notre approche.

5.3 Calcul d’état Global : Plan du développe-

ment

Dans cette section, nous expliquons le processus de composition que nous
avons suivi pour calculer anonymement un état global du systéme. Cette
composition est basée sur les algorithmes de Chandy-Lamport |25] pour le
calcul du snapshot, I'algorithme SSP pour une détection de terminaison glo-

bale [58], et l'algorithme de Mazurkiewicz [48] pour la construction d’une
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carte du réseau. En effet, a partir d’'une spécification détaillée de Chandy-
Lamport, nous ajoutons les étapes de calcul de SSP afin de permettre aux
processus de détecter la terminaison globale du snapshot (voir Chapitre [3)).
Une fois cette propriété est détectée par un processus p, ce dernier peut lan-
cer les étapes de calcul de Mazurkiewicz (voir Chapitre {4)). Nous rappelons
que cet algorithme converge vers une énumération si le réseau est minimal
pour les revétements. Dans tous les cas, il permet de construire des boites
aux lettres contenants toutes les informations recues lors de I'exécution. A
partir de ces boites aux lettres, les processus peuvent calculer un graphe D
qui a pour revétement le graph initial. Dans un travail récent, Chalopin et
al. [24] ont montré que si la taille du réseau est connue, et si un processus p
détecte l'instant oul sa boite aux lettre est stable, alors p peut calculer D. A

partir de ce graphe, p peut déduire certaines propriétés stables.

La composition de ces trois algorithmes Chandy-Lamport, SSP, et Ma-
zurkiewicz est basée sur des relations de raffinements présentées dans la
FIGURE : chaque processus peut lancer le calcul de Chandy-Lamport.
Ce dernier est spécifié sur trois machines Event-B de différents niveaux
d’abstraction : SYSTEM — OBSERVATION, ASYNC — PROCESS et
FIFO — PROCESS. La premiére machine présente les activités que peut
subir un processus, a savoir un changement local d’état, traitement local de
messages stockés, et envoi/réception de messages. Elle présente également
une abstraction du calcul d’un snapshot global & un instant donné, i.e., prise
d’une une photographie des états du systémes. La deuxiéme machine dé-
crit une construction asynchrone du snapshot : les processus ne calculent pas
simultanément leurs snapshots locaux. La troisiéme machine vérifie la consis-
tance des snapshots locaux en introduisant la notion de messages “marqueur”

qui circulent dans des canaux FIFO.
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Chaque processus qui termine localement son snapshot procéde a ’ap-
plication de l'algorithme SSP. Aprés avoir détecté la terminaison globale
du snapshot, chaque processus peut lancer le calcul de Mazurkiewicz pour

construire les boites aux lettres et collecter ainsi les snapshots locaux.

Sees

SYSTEM-OBSERVATION » FIFO-NETWORK

T Refines

ASYNC-PROCESS

T Refines ’
o Chandy- Lamport
FIFO-PROCESS 4

? Refines

GTD-SNAPO

T Refines s -
e Ssp -

GTD-SNAP1 4

? Refines

ENUM-SNAPO

T Refines s )
7 Mazurkiewicz e

ENUM-SNAP1 4

L

FIGURE 5.1 — Composition d’Algorithmes pour un Calcul D’état Global

5.3.1 Preuves par Raffinement de Chandy-Lamport

Nous présentons dans cette section une application du patron proposé par
Andriamiarina et al. [7]. Considérons un ensemble de processus P (azml)
inter-connectés via des canaux de communications notés C. Le réseau est
supposé simple (axm?2, axm3, axm4) et connecté (axmb). Tout couple (p —
q) appartenant a C' désigne qu’un processus p peut envoyer des messages au
processus ¢ via le canal (p — ¢). Le processus p peut également recevoir des

messages du processus ¢ via le canal (¢ — p). Si (p — ¢) est un canal dans
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C alors (¢ — p) l'est aussi (azm6). L’ensemble des messages circulant dans
C' est noté M (axmT7). L’ensemble des états des processus est désigné par

EtatP (axm8).

axml : finite(P) N\ P # &

axm?2 : finite(C) N C # @

axrm3 :C C P x P ANdom(C) =P

arm4d: P1idNC =g

acmb :Vs-s CPANs# S NC[s] Cs=PCs
axmb :Vp,qpr—>qeC=q—peC

axmT : finite(M) N M # &

axm8 : finite(EtatP) N\ EtatP # @

5.3.2 Niveau 0 : Observation des Activités du Systéme

Ce premier niveau est spécifié par la machine SYSTEM —-OBSERV ATION.
Il introduit les différents types d’activités effectuées par les processus. Il dé-
crit aussi une abstraction d’un snapshot global consistant. Des variables sont

introduites comme suit :
— [ spécifie I'état de chaque processus : | € P — EtatP,

— es définit I'estampille de sa derniére activité : es € P— N. Pour chaque

processus p es(p) est initialisé a 0,

— h mémorise I'historique des processus : h € P— (N-» (P x P)). Chaque
événement effectué par p est mémorisé instantanément dans h(p) avec
I'estampille courant de p. En d’autres termes, h(p) est composé d’éve-

nements numérotés de 0 a es(p) (Invariant [5.1)).
— Env décrit les messages qui sont envoyés : Env C M.

— Clan caractérise les messages qui circulent dans les canaux de com-

munications : Can € C' — P (M). Ces messages doivent figurer dans
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I'ensemble des messages envoyés (Invariant ).

Stock définit les messages qui sont enregistrés : Stock € P — P (M).
Chaque message requ par un processus ¢ est enregistré. Ce message

doit aussi figurer dans I’ensemble des messages envoyés (Invariant [5.3)),

e caractérise ’envoi d’un message circulant dans un canal. e € C' x N+
M Aran(e) = Env. Un élément de e est un quadruplet p — ¢ — i — m.
Il désigne qu'un processus p envoie un message m au processus q a
I'estampille i. L’envoi de m doit étre mémorisé dans h(p) (Invariant 5.4
).

r caractérise la réception d'un message : 7 € CxXN+=M Aran(r) C Enwv.
Un élément de r est un quadruplet p — ¢ — 75 — m. Il désigne qu'un
processus ¢ recoit un message m d’un processus p a l'estampille j.
Chaque message regu doit étre déja envoyé (Vp,q,m,j-p — q > j +—
m € r= (Ji-p— q+— i~ m € e)). La réception de m doit étre

mémorisée dans h(q) ( Invariant [5.5] ).

Coupe désigne le calcul d'un snapshot global : Coupe € P — N. Cette
fonction est initialisée a I’ensemble vide et prendra pour valeur les es-

tampilles du calcul des snapshots locaux.

Invariant 5.1. Vp-p € P = dom(h(p)) =0..es(p).

Invariant 5.2. Vm,c-.c € C Am € Can(c) = m € Env.

Invariant 5.3. Vm,p-m € store(p) = m € send.

Invariant 5.4. Vp,q,i,m.p+— g+ i+— m € s=1i € dom(h(p)).

Invariant 5.5. Vp,q,j,m.p— q— j+—m € r=j & dom(h(q)).

Les activités qui sont internes aux processus sont spécifiées par les deux évé-

nements suivants Trait Etat et TraitM sg. Le premier événement est observé
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quand un nouvel état ne est associé a un processus p. Le deuxiéme événement
spécifie le traitement local d’'un message stocké m € Stock(p). Ce message
est ensuite retiré de 1’ensemble Stock(p). Dans les deux cas d’événements,
I’estampille courant du processus est incrémenté et ’activité correspondante

est mémorisée dans h(p).

EVENT TraitEtat EVENT TraitMsg
any p,ne any p,m
where where
grdl:pe P grdl:p e P
grd2 : ne € EtatP grd2 : m € Stock(p)
then then
actl : l(p) := ne actl : Stock(p) := Stock(p) \ {m}
act2 : es(p) :=es(p) + 1 act2 : es(p) :=es(p) +1
act3 : h(p) := h(p) U act3 : h(p) := h(p) U
{(es(p) +1) = (p— )} {(es(p) +1) = (p— )}

Les activités d’envoi et de réception de messages sont spécifiées respecti-
vement par les événements Envoi et Reception. Chaque processus p peut
envoyer un message m a son voisin via un canal ¢ sortant de p. Formelle-
ment, ce canal doit vérifier 1’égalité suivante : prjl(c) = p. Les fonctions
prjl et prj2 sont des fonctions pré-définies dans Event-B. Elles associent
respectivement le premier et le deuxiéme élément a chaque couple. Une ac-
tivité d’envoi d’un message m doit assurer que m n’est pas encore envoyé
(m ¢ Env). Par conséquent, m ne circule pas dans le canal ¢ (m ¢ Can(c)).
Une fois le message est envoyé, m est ajouté aux ensembles Env et Can(c).
De plus, l'estampille ainsi que I'historique de p sont mis & jour : es(p) est
incrémenté et le couple es(p) + 1 + ¢ est mémorisé dans h(p). Une autre
mise & jour doit étre effectuée sur e pour mémoriser ’estampille d’envoi du
message m par le processus p au processus ¢ : le triplet ¢ — es(p) + 1 — m

est ajouté a e.
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EVENT Fnovot EVENT Reception
any p,m,c any ¢q,m,c,t
where where
grdl :pe P grdl :q € P
grd2:ce C Aprjl(c)=p grd2:ce C Aprj2(c) =q
grd3 :m ¢ Env grd3 : m € Can(c)
thl:m ¢ Can(c) grdd: i e NA(c—ir—m)ce
then then
actl : Env := Env U {m} actl : Stock(q) := Stock(q) U {m}
act2 : Can(c) := Can(c) U {m} act2 : Can(c) := Can(c) \ {m}
actd : es(p) :=es(p) + 1 actd : es(q) :=es(q) + 1
actd : h(p) := h(p) U actd : h(q) :== h(q) U

{es(p) + 1~ ¢} {es(q) +1— ¢}
actb:e:=eU actb :r:=rU

{c—es(p) +1+— m} {c—es(q) +1— m}

L’événement Recption est observé quand un processus ¢ recoit un message via
un canal ¢ entrant a ¢ (prj2(c) = ¢). Dans ce cas, il faut vérifier que m circule
dans le canal ¢ (m € Can(c)). Suite au déclenchement de 1'événement, m est
retiré du canal et stocké dans Stock(q) et I'estampille ainsi que I'historique
de g sont mis & jour. Pour mémoriser les détails de réception de m par g au
moment es(q) + 1, le triplet ¢ — es(q) + 1 — m est ajouté a r.

Le calcul d’un snapshot global est spécifié par un seul événement abstrait
nommé Snapshot : toute fonction aCoupe (grdl), qui représente une coupe
consistante, est considérée comme un snapshot global (actl). Pour chaque
processus p, La derniére activité effectuée par p au moment de la coupe
devrait déja étre mémorisée dans h(p) (grd3). La consistance de aCoupe est
vérifiée par grd2 de I’événement. En effet, un processus p peut envoyer un

message m au processus ¢ au moment i (p — g +— i — m € e). La réception
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de m pourra étre effectuée a un instant j (p — g — j — m € r). Dans ce cas,
si j fait partie de la coupe induite par le snapshot local de ¢ (7 < aCoupe(q))

alors ¢ doit également faire partie de la coupe (i < aCoupe(p)).

EVENT Snapshot

any aCoupe

where

grdl : aCoupe € P — N

{p,q} CSPAmMme MAN

i € dom(h(p)) A j € dom(h(q)) A
grd2 :¥p,q,i,j,m- | (p—q)—irmecen =1 < aCoupe(p)

(p—>q)—j—rmerA

j < aCoupe(q)
grd3 : Vp-p € P = aCoupe(p) € dom(h(p))
then

actl : Coupe := aCoupe

5.3.3 Niveau 1 : Calcul Asynchrone du Snapshot

Une nouvelle machine ASYNC — PROCESS raffine la machine du niveau
précédent. Elle introduit 'aspect asynchrone du calcul d’'un snapshot. De
nouvelles variables sont introduites pour caractériser les snapshots locaux et

spécifier les étapes du calcul de I'algorithme de Chandy-Lamport :

— SnapFEtatP définit les états des processus qui sont mémorisés lors du

snapshot : SnapFEtatP € P + EtatP.

— FEtatC représente les messages enregistrés par les processus avant le
calcul du snapshot : FEtatC € C' + P(M). Un triplet p — g — m
est un élément de EtatC' signifie que m est un message entrant a un
processus ¢, via le canal p — ¢, et enregistré par q. Ce message est

considéré comme un message “pre-Snap’.
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— e_marqueur mémorise les canaux de communication via lesquels un
message “marqueur”’ a été envoyé : e _marqueur C C. Le couple p — ¢
est un élément de e marqueur signifie qu'un processus p a envoyé

43 vy : ) : A4 A A
un “marqueur” au processus ¢q. Si ce type d’envoi a été effectué alors
le processus p devrait avoir enregistré les messages “pre-Snap” qui lui

sont entrants via le canal ¢ — p (Invariant |5.6]).

— PostSnapM sg définit les messages qui sont envoyés apres le calcul d'un

snapshot : PostSnapMsg C Env.

— pCoupe caractérise une construction progressive d’un snapshot global.
Il s’agit d’une coupe qui contient les processus ayant calculé leurs snap-
shots locaux : pCoupe € P+ N. Pour chaque processus p, le calcul d'un
snapshot local signifie que p a enregistré son état (Invariant (11)),
envoyé un marqueur a tous ses voisins (12), et a enregistré tous les

messages entrants (13).
Invariant 5.6. Vp,q-p — q € e_marqueur = q — p € dom(EtatC).

Invariant 5.7. Vp-p € dom(pCoupe) =

(11) p € dom(SnapEtatP) A
(12) Viepr—i€ C=pri€e marqueur A
(13) Vi-ir—p e C =i+ pe dom(EtatC)

La consistance de pCoupe est spécifiée par les Invariants et S un
processus p ayant calculé son snapshot peut envoyer un message m a un
processus ¢ au moment ¢ (Invairant (12)). Si ¢ a également calculé son
snapshot, mais il a regu le message & un instant j (13), tel que j se situe
avant pCoupe(q) (14), alors l'estampille d’envoi i doit également se situer
avant pCoupe(p). Si ¢ n’a pas calculé son snapshot (Invariant (13)) et le

message envoyé par p n'est pas marqué comme un message “post-Snap” (14)
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alors I’estampille d’envoi doit aussi se situer avant le calcul du snapshot de

D-

Invariant 5.8. Vp,q,m,i, -

(11) {p.g} SPAp#qAme MA
(12) p € dom(pCoupe) Ap+— g+ i+ m € el ,
=1 < pCoupe(p).
(13) q € dom(pCoupe) Ap v g jr—m ErA
(14) j < pCoupe(q)
Invariant 5.9. Vp,q,7, m-
(11) {p.a} SPAmEeMApP#qA
(12) p € dom(pCoupe) Ap > q i+ m € el ,
=1 < pCoupe(p).
(13) q ¢ dom(pCoupe)
(14) m ¢ PostSnapM sg

Un nouvel événement InitSnap est introduit pour procéder au calcul d’'un
snapshot : I’événement est observé quand aucun processus n’a initialisé ce
calcul (grd2). Cette initialisation pourrait étre déclenchée par un processus
quelconque p (grdl). Dans ce cas, p est considéré comme un initiateur du
snapshot : il enregistre sont état (actl), mémorise tous les messages entrants
(grd3, grd4 et act2), envoie un marqueur a tous ses voisins ( grdb, grd6 et
act3), et enregistre son estampille courant pour mémoriser le moment du
calcul de son snapshot (act4).

La progression du calcul du snapshot s’effectue quand un processus ¢
re¢oit un marqueur pour la premiére fois. Cette étape de calcul est spécifiée
par I’événement ProgSnap : la réception d’'un marqueur par un processus ¢
est vérifiée par les gardes grdl et grd2 de I’événement. De plus, il faut vérifier
que g n’a pas encore calculé son snapshot grd3. Les messages qui circulent
dans le canal, via lequel ¢ a re¢qu un marqueur, sont envoyés par un voisin

ayant calculé son snapshot. Ces messages sont ainsi considérés comme des
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messages “post-Snap” (grd4). Afin de progresser vers un snapshot global, ¢
enregistre sont état (actl), mémorise tous les messages entrants (grd5, grd6
et act2), envoie un marqueur & tous ses voisins ( grd7, grd8 et act3), et
enregistre son estampille courant pour mémoriser le moment du calcul de

son snapshot (act4).

Les événements Envoi et Reception sont raffinés dans ce niveau pour
distinguer les activités d’envoi/réception avant et aprés le snapshpt. En ef-
fet, événement Envoi est remplacé par deux événements : Envoi AvantSnap
et EnvoiApreSnap. Le premier spécifie un envoi d’'un message m par un
processus p qui n’a pas encore calculé son snapshot (@grd4 ). Dans ce cas,
nous pouvons déduire que m ne fait pas partie des messages PostSnapM sg
(@th2). Toutefois, le deuxiéme événement spécifie un envoi d’'un message m
aprés un calcul d’un snapshot local (Ggrd5). Dans ce cas, m est ajouté a

I'ensemble PostSnapMsg (Gact6).
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EVENT InitSnap

any

D, ne, em

where

grdl
grd?2

grd3 :
grdd :

grdb :
grd6 :

then
actl

act? :
act3 :

act4d

:peP

: pCupe = @

ne € C + P (M)

ne={d.d e C Aprj2(d) =p
|d — o}

em C C

em ={d.de CAprjl(d)=p
d}

: EtatP(p) := l(p)

FEtatC := EtatC U ne
e_marqueur 1=

e_marqueur U em

: pCoupe(p) := es(p)

EVENT FEnvoiAvantSnap
refines FEnvoi

where

@grd4 : p ¢ dom(pCoupe)
@th2 : m ¢ PostSnapMsg

any

grdb
grd6

grd8

then

actl :

act? :

act3 :

act4 :

grdl :
grd2 :
grd3 :
grdd :
:ne€ C+ P(M)

:ne={de CAprj2(d) =q

grd? :
rem ={d.de CAprjl(d) =gq

EVENT ProgSnap

¢, q,ne,em

where

ceCNqg=rprj2c)

Cc € €_marqueur

q ¢ dom(pCoupe)
can(c) C PostSnapM sg

|d — @}

em C C

|d}

EtatP(q) :=1(q)
EtatC := EtatC U ne
e_marqueur :=
e_marqueur U em

pCoupe(q) := es(q)

then

EVENT FEnvoiApreSnap
refines

where

@grd5 : p € dom(pCoupe)

@act6 : PostSnapMsg :=

Envor

PostSnapMsg U {m}
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L’événement Reception est remplacé par les trois événements suivants :

Reception PreSnapM sg, ReceptionPostSnapMsg et Reception AvantSnap.
Les deux premiers événements spécifient la réception d’un message m par un
processus ¢ qui a déja calculé son snapshot local (dgrdb). Toutefois, m pour-
rait étre un message “pre-Snap” ou bien un message “post-Snap”. L’événement
ReceptionPreSnapM sg caractérise la réception des messages “Pre-Snap”.
Une nouvelle garde @grd6 est ainsi ajoutée pour vérifier que m ne fait pas
partie de I’ensemble PostSnapM sg. Dés réception, m devrait étre enregistré
parmi l'ensemble EtatC(c) (Bact6). L'événement ReceptionPostSnapM sg
caractérise la réception des messages “post-Snap”. Une nouvelle garde (©grd6)
est ajoutée pour vérifier que m fait partie de I’ensemble PostSnapM sg. Dés
réception, m n’est plus considéré comme un message “post-Snap”. Il est ainsi

retiré de la liste correspondante (Gact6).

EVENT ReceptionPreSnapM sg EVENT

refines Reception ReceptionPostSnapM sg

where refines Reception
where

@grd5 : q € dom(pCoupe)

@grd6 : m ¢ PostSnapM sg @grd5 : g € dom(pCoupe)
then Pgrd6 : m € PostSnapM sg
then
@act6 : EtatC(c) := @act6 : PostSnapMsg :=
EtatC(c) U {m} PostSnapMsg \ {m}

L’événement Reception AvantSnap spécifie la réception d’un message m par
un processus ¢ qui n’a pas encore calculé son snapshot (®grd5b). Dans ce cas,
m ne doit pas faire partie des messages PostSnapM sg (®grd6) car, a cet ins-
tant de réception, ¢ n’a pas encore re¢u un marqueur. L’événement Snapshot

est raffiné en remplagant le paramétre abstrait aCoupe par la nouvelle va-
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riable pCoupe (with). Les gardes de I’événement sont ainsi remplacées par
de nouvelles gardes spécifiées en fonction de la variable pCoupe. En effet, un
snapshot global est effectué sous la condition que tous les processus ont loca-
lement calculé leurs snapshots (@grdl). De plus, tous les processus doivent
avoir signalé ce calcul : I’ensemble des canaux de communication, via lesquels
un message “marqueur” a été envoyé, doit constituer tous les canaux du ré-
seau (@grd2). En outre, il faut s’assurer que tous les messages qui circulent

via ces canaux sont des messages “post-Snap” (Bgrd3).

EVENT Snapshot’

refines Snapshot

where
EVENT ReceptionAvantSnap
6grdl, ogrd2, ©grd3
refines Reception
®grdl : dom(pCoupe) = P
where
@®grd2 : e_marqueur = C

@grd3 : Ve-ce C
@grds : q ¢ dom(pCoupe)
=Can(c) C PostSnapM sg
@grd6 : m ¢ PostSnapM sg
with

aCoupe : aCoupe = pCoupe

then

6actl : Coupe := aCoupe
Bactl : Coupe := pCoupe

5.3.4 Niveau 2 : Communication FIFO

La machine du niveau précédent est raffinée par une nouvelle machine
nommée FIFO — PROCESS. Cette nouvelle machine dévoile la propriété
FIFO des canaux de communication. De nouvelles variables sont introduites
pour ordonner les canaux en des files FIFO et caractériser les indices d’envoi

et de réception des messages, notamment le message “marqueur” :
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— Flile remplace la variable C'lan du niveau précédent. Elle associe a
chaque canal une numérotation des messages qui circulent dans ce ca-
nal : File € C — (N M) AVd-d € C = ran(File(d)) = Can(d).
Les canaux de communication sont traités comme des files ordonnés.

Chaque message de la file, i.e., du canal est associé & un numéro unique
(Invariant [5.10)).

— 1R associe a chaque canal I'indice du dernier message regu via ce canal :
1R € C' — N. Un triplet p — ¢ +— 7 est un élément de R signifie que ¢
est I'indice courant du dernier message re¢u par un processus ¢ via un

canal p — ¢, entrant a ¢. L’indice 7 est toujours en téte de la file p — ¢
(Invariant [5.12)).

— ¢F associe, a chaque canal 'indice courant d’envoi d’un message via ce
canal : ¢1F € C'— N. Un triplet p — ¢ > j est un élément de ¢ E signifie
que j est I'indice courant d’envoi d’un processus p. L’indice j — 1 est
I'indice du dernier message envoyé par p via un canal p — ¢, sortant
de p. Il est toujours est situé en queue de file (Invariant . Notons
que l'indice téte doit étre inférieur ou égale a l'indice queue (Invariant

5.11). En cas d’égalité, la file est considérée vide (Invariant [5.13)).

— 1M associe a chaque canal 'indice du message marqueur diffusé dans ce
canal : iM € C'+ N Adom(iM) = e_marqueur. Un triplet p +— q > i
est un élément de ¢M signifie que p a envoyé un message ‘“marqueur”
& un processus voisin ¢ et ce message ce situe a l'indice ¢ de la file
p +— q. Dans ce cas, p doit avoir calculé son snapshot (Invariant .
Notons que l'indice d’'un message “marqueur” ne doit pas dépasser la
queue de file (Invariant .Si I'indice du dernier message recu par un
processus g dépasse l'indice d’un message “marqueur”, qui a été diffusé

dans un canal p — ¢, alors tous les messages courants qui circulent
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dans ce canal sont des messages “post-shot” (Invariant . De plus,
si un message m circule dans un canal avec un indice inférieur a celui
du “marqueur” alors m est envoyé avant le calcul du snapshot. Il ne
fait pas partie des messages “post-shot” (Invariant . Dans le cas
contraire, i.e., m est associé a un indice supérieur a celui du marqueur,

alors m fait partie des messages “post-Snap” (Invariant 5.18]).

Invariant 5.10. Vd,il,i2,m-d € C ANil — m € File(d) Ni2 — m €
File(d) =il =i2.

Invariant 5.11. Vd-d € C = iR(d) <iE(d).

Invariant 5.12. Vd-d € CAFile(d) # @=dom(File(d)) =iR(d)..iE(d)—1.
Invariant 5.13. Vd-d € C' = (iR(d) = 1E(d) < File(d) = 9).

Invariant 5.14. dom(pCoupe) = dom(dom(iM)).

Invariant 5.15. Vd-d € dom(iM) = iM(d) < iE(d).

Invariant 5.16. Vd-d € e_marqueur A iR(d) > iM(d)
= (VYm-m € ran(File(d)) = m € PostSnapMsg).

Invariant 5.17. Vm,d,i-d € e_marqueur Ai < iM(d) Ni— m € File(d)
= m ¢ PostSnapM sg.

Invariant 5.18. Vm,d,i-d € e_marqueur Ai > iM(d) Ni— m € File(d)

= m € PostSnapMsg.

Les événements InitSnap et ProgSnap sont raffinés dans la machine
FIFO — PROCESS pour spécifier les indices des messages “marqueur” cou-
plés avec les canaux via lesquels ils ont été envoyés. En effet, lors du calcul

d’un snapshot par un processus p, un “marqueur”’ est envoyé par p via tous

127



les canaux sortants de p. Ces canaux sont spécifiés par ’ensemble suivant :
({d|d € C ANprj1(d) = p}). Admettons que iE'm contient les indices des mes-
sages “marqueur”’ envoyés par p. Le contenu de i Em correspond aux indices
courants d’envoi (iF) projetés sur les canaux sortants de p. iE'm est spéci-
fie, dans I’événement raffing, InitSnap’ (respectivement ProgSnap'), par les
nouvelles gardes @grd7 et Ggrd8 (respectivement dgrd9 et Ggrdl0).

Dans les deux cas d’événements, le contenu de ¢M doit étre mis a jour.
S’il s’agit d’une initialisation du snapshot, ¢M devrait étre vide. Ainsi, suite
au déclenchement de InitSnap’, iM prendra pour valeur le contenu de i Em
(Bacth de InitSnap’). Dans le deuxiéme cas d’événement (ProgSnap’), une
mise a jour est effectuée sur une partie de ¢M qui correspond aux indices

des messages marqueurs circulant via les canaux sortant de p (Dactb de

ProgSnayp').
EVENT [InitSnap’ EVENT ProgSnap
refines InitSnap refines ProgSnap
any e any DY
©iEm @®iEm
where where
Ggrd7 :iEm € C + N PBgrd9 :iEkm € C + N
@grd8 : iEm = ({d|d € C' A @grdl0 : iEm = ({d|d € C' A

pril(d) = p}) <1 i pril(d) = i} <1iE)

then then
®acth : iM :=iEm actb : iM :=1M < iEm

Les événements EnvoiAvantSnap et EnvoiApreSnap sont respective-
ment raffinés par EnvoiAvantSnap’ et EnvoiApreSnap’ : I'indice courant

d’envoi doit étre mis & jour apres déclenchement de chacun des deux événe-
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ments (Bact6). De plus, étant donné que la variable C'an est remplacée par
une file ordonnée F'ile, les éléments thl et act2 des deux événements abstraits
doivent étre également remplacés : un message m ne circule pas dans Can(c)
(&thl) signifie que le couple iE(c) — m ne circule pas dans File(c) (thl).

Suite au déclenchement de 'événement, ce couple est ajouté a la file (Gact2).

EVENT FEnvoiAvantSnap’ EVENT FEnvoiApreSnap

refines FEnvoiAvantSnap refines FEnvoiApreSnap

where where

othl : m ¢ Can(c) othl : m ¢ Can(c)

@thl : iE(c) — m ¢ File(c) @thl : iE(c) — m ¢ File(c)

then then

oact2 : Can(c) := Can(c) U {m} oact2 : Can(c) := Can(c) U {m}

®act2 : File(c) := File(c)U ®act2 : File(c) := File(c)U
{iE(c) — m} {iE(c) = m}

@actb : iE(c) :=iE(c) + 1 @act6 : iE(c) :=iE(c) + 1

Les événements, ReceptionPreSnapM sg, ReceptionPostSnapM sg ainsi
que ReceptionAvantSnap sont respectivement raffinés dans ce niveau par
les trois événements ReceptionPreSnapMsg', ReceptionPostSnapMsg' et
ReceptionAvantSnap’ : I'indice courant de réception doit étre mis & jour
aprés déclenchement de chacun des trois événements (dact6). De plus, un
message m circule pas dans Can(c) (©grd3) signifie que le couple i R(c) — m
circule pas dans Flile(c) (©grd3). Suite au déclenchement de I’événement, ce
couple est retiré de la file (© @ act2). D’autre part, nous rappelons que les

événements ReceptionPreSnapM sg et ReceptionAvantSnap traitent le cas
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ol le message courant de réception ne fait pas partie des messages “post-shot”
(m ¢ PostSnapMsg). Pour vérifier si un message a été envoyé avant/apres
le snapshot, nous utilisons 'indice du message “marqueur” ¢M plutot que
I’ensemble PostSnapM sg (©grd6 des trois événements de réception et Sact6
de 'événement ReceptionPostSnapMsg'). 1l suffit de comparer 'indice du
message par rapport a celui du message “marqueur” (®grd7 des événements

ReceptionPreSnapM sg' et ReceptionAvantSnap').

EVENT
EVENT ReceptionPostSnapM sg’
ReceptionPreSnapM sg' refines ReceptionPostSnapM sg
refines ReceptionPreSnapM sg
where
where
ogrd3 : m € Can(c)
ogrd3 : m € Can(c) ®grd3 : iR(c) — m € File(c)
@grd3 : iR(c) — m € File(c) ©grd6 : m € PostSnapM sg
©grd6 : m ¢ PostSnapM sg Bgrd6 : c € e_marqueur/
@grd6 : c ¢ e_marqueurV iR(c) > iM(c)
iR(c) <iM(c) then
then
oact2 : Can(c) := Can(c) \ {m}
eact2 : Can(c) := Can(c) \ {m} @act2 : File(c) := File(c) \
@act?2 : File(c) := File(c) \ {iR(c) = m}
{iR(c) — m} Sact6 : PostSnapMsg :=
@actb : iR(c) :==iR(c) + 1 PostSnapMsg \ {m}
®act6 : iR(c) :=iR(c) + 1

L’événement ReceptionPostSnapM sg est déclenché quand m fait partie des
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messages “post-shot”. Dans ce cas, un “marqueur” devrait avoir circulé dans
c et la réception de m devrait étre effectuée apres la réception du “marqueur”
(dgrd6 de I'événement ReceptionPostSnapMsg). Un snapshot global est
calculé si tous les messages qui circulent dans ’ensemble Can font parties
des messages “post-shot”. Cette propriété devrait étre vérifiée pour tous les
canaux lors du calcul d’un snapshot global. Ainsi, un événement Snapshot”
raffine I'événement Snapshot’ du niveau précédent pour remplacer la garde
grd3 de I'événement abstrait : Can(c) C PostSnapM sg signifie que iR(c) >
iM(c).

EVENT ReceptionAvantSnap’

refines ReceptionAvantSnap

EVENT Snapshot”
where
refines Snapshot’

ogrd3 : m € Can(c)
where
@grd3 : iR(c) — m € File(c)
@grdT : c ¢ e_marqueurV

ogrd3 : Ve-c € e_marqueur
iR(c) < iM(c)

=Can(c) C PostSnapM sg
then
®grd3 : Ve-ce C

iR(c) > iM(c
©act2 : Can(c) := Can(c) \ {m} =iR(c) (c)

@act2 : File(c) := File(c) \
{iR(c) — m}
@act6 : iR(c) :=iR(c) + 1
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5.4 Deétection de Terminaison GGlobale de Chandy-

Lamport

Dans cette section, nous spécifions une composition de Chandy-Lamport
avec 'algorithme SSP [58] afin de détecter la terminaison globale du snap-
shot. Cette composition est spécifiée par une suite de raffinements appliquée
au dernier niveau de la spécification de Chandy-Lamport. Ainsi, nous in-

troduisons deux autres niveaux de raflinements détaillés dans les sections

suivantes (Section Section [5.4.2)).

5.4.1 Niveau 3 : Vers une Détection de Terminaison du

Snapshot Global

Dans ce niveau, la machine FIFO — PROCESS est raffinée par une autre
machine GT'D — SN AP,. Lors de ce raffinement, nous introduisons les interactions
locales effectués par les processus afin de procéder & une détection de terminai-
son globale. De nouvelles variables est événements sont introduits pour spécifier
les informations nécessaires autour de la terminaison locale des processus et leur

diffusion progressive dans le réseau :

— Local _Snapshot caractérise la convergence des processus par rapport au
calcul de leurs snapshots locaux : Local Snapshot € P— BOOL. Pour tout
processus p, Local _Snapshot(p) = FALSE signifie que p n’a pas calculé son
snapshot (Invariant , Invariant . Dans ce cas, nous pouvons déduire
que p n’a pas mémorisé son état ou bien il n’a pas encore enregistré I'un de

ses canaux entrants (Théoréme [5.2)).

— a est un rayon de confiance qui permet de calculer le nombre de voisins
qui ont terminé localement : @ € P — N U {—1}. Pour tout processus p,

a(p) est un entier qui est initialisé & —1 et qui ne dépasse pas card(P)
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(Ve-e € ran(a) = e < diameter).

— e_a caractérise ’envoi d'un rayon de confiance circulant dans un canal de

communication : e_a € (C x N) -+ N. Un élément de a est un quadruplet
p+— q — i+ e. Il désigne qu’un processus p envoie un rayon de confiance e
4 un processus voisin ¢, au moment ¢. Le rayon de confiance envoyé doit étre
toujours inférieur ou égale au rayon de confiance courant (Invariant .

De plus, I'estampille d’envoi de p ne doit pas dépasser son estampille courant
(Invariant [5.22)).

r_a caractérise la réception d’un rayon de confiance.r a € C x N+ N. Un
élément de r__a est un quadruplet p — ¢ — j — e. Il désigne qu’un processus
q regoit un entier e au moment j. Nous nous assurons que e est un rayon de
confiance qui a été envoyé par un processus voisin p (Invariant . Ainsi,
e ne doit pas dépasser a(p) (Invariant . De plus, il faut vérifier que

I’estampille de réception de g est toujours inférieur ou égale a l'estampille

courant (Invariant [5.25)).

Invariant 5.19. Vp-p € P Ap ¢ dom(pCoupe) = Local _Snapshot(p) = FALSE.

Invariant 5.20. Vp-Local Snapshot(p) = FALSE = p ¢ dom(pCoupe).

Théoréme 5.2. Vp-Local _Snapshot(p) = FALSE = p ¢ dom(SnapEtatP) V

(3e-c € C Aprj2(c) = p Ac ¢ dom(EtatC)).

Invariant 5.21. Ve, p,i,n-c€ C Ap=prjl(c) An>0A

c—i—nece_a=n<a(p).

Invariant 5.22. Vp,q,n-p+— q+— n € dom(e_a)=n < es(p).

Invariant 5.23. Vp,q,n,j-pr—q—j—ner _a= (Ji-p—q—i—nce_a).

Invariant 5.24. Vp,q,i,n-p—qg—i—ner_a=n<a(p).

Invariant 5.25. Vp,q,n-p+— q+—n € dom(r_a) =n < es(q).
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Pour chaque processus p, nous vérifions sa détection de terminaison locale par
rapport aux changements de valeur de son rayon de confiance. En effet, p détecte sa

terminaison locale si, est seulement si, son rayon de confiance prendra pour valeur

un entier positif (Invariant [5.26] Invariant [5.27)).

Invariant 5.26. Vp-a(p) > 0 < Local _Snapshot(p) = TRUE.
Invariant 5.27. Vp-a(p) = —1 < Local _Snapshot(p) = FALSE.

Nous vérifions, par Invariant [5.27] et Invariant [5.28] que la différence des rayons
de confiance qui sont calculés par deux processus voisins est toujours inférieur ou

égale a 1.
Invariant 5.28. Vp,q-p+— g € C Aa(p) < alq) = a(p) —a(q) < 1.
Invariant 5.29. Vp,q-p— g € C ANa(p) > a(q) = a(g) — a(p) < 1.

Les deux événements InitSnap’ est ProgSnap’ sont respectivement raffinés par
InitSnap” et ProgSnap”. En effet, nous rappelons que le calcul d’un snapshot local
résulte du déclenchement de ces deux événements. Chaque processus p qui calcul
son snapshot, détecte sa terminaison locale. Ainsi, p doit procéder aux étapes de
calcul de 'algorithme de détection de terminaison global. Donc, il met & jour son

étiquette Local _Snapshot et son rayon de confiance a(p) (Gact6, Gact7).

EVENT ProgSnap”
EVENT InitSnap”
. R refines InitSnap’
refines InitSnap

then
then
@act6 : Local _Snapshot(q)

@act6 : Local _Snapshot(p) := TRUE
:=TRUFE

®act7 : a(p) :=0

@act7 : a(q) :=0
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Nous ajoutons un nouvel événement DetectLocalSnap pour vérifier la correction
d’une détection de terminaison locale. Cet événement se déclenche dés qu'un pro-
cessus p calcule son snapshot local (grdl). Dans ce cas, p devrait avoir enregistré
son état ainsi que tous les messages entrants (dthl). Cet événement consiste en
un traitement interne d’états des processus. Par conséquent, il est spécifié par un

raffinement de I’événement T'rait Etat (voir Section [5.3.2]).

EVENT DetectLocalSnap refines TraitEtat
any p

where

grdl :p € P Ap e dom(pCoupe)

thl : p € dom(SnapEtatP) A (Ve-c € C A prj2(c) = p= ¢ € dom(EtatC))
grd2 : Local _Snapshot(p) = FALSE N EtatCa(p) = —1
with ne:ne=1[(p)

then

actl : es(p) :=es(p) + 1

act2 : h(p) := h(p) U {(es(p) + 1) — (p — p)}

act3 : Local _Snapshot(p) := TRUE

actd : a(p) :==0

Contrairement a la description présentée dans le Chapitre [3] nous spécifions
les étapes de calcul de SSP sans faire une abstraction du mode de communication.
Dans ce cas, les processus doivent effectuer certaines activités (d’envoi, de réception
ou de traitement locale) afin de collecter des informations sur leurs voisins.

Un nouvel événement Envoi_a est ajouté a la machine GT'D — SN AP, afin de
spécifier une activité d’envoi d’un rayon de confiance d’un processus p. Cette acti-
vité désigne que p voudrait informer ses voisins de sa terminaison locale. Ainsi, p de-
vrait avoir terminé le calcul de son snapshot. Par conséquent, Envoi _a doit étre dé-
clenché quand le prédicat Local Snapshot(p) est satisfait (©grd6). Dans ce cas, le
message qui correspond & cet d’envoi constitue un message “post-shot”. D’ot, I’évé-

nement Envoi_a est spécifié par un raffinement de 1’événement EnvoiApreSnap’.
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Afin de ne pas avoir des envois redondants, il faut vérifier que a(p) n’a pas été en-
voyé (bgrd8). Une fois déclenché, I’événement mémorise I'action d’envoi (dact7).
Notons que, pour cet événement, nous traitons le cas ol a(p) n’a pas encore atteint

le diameétre du réseau (dgrd7).

EVENT FEnvoi _a refines FEnvoiApreSnap’

where

®grd6 : Local _Snapshot(p) = TRUE
®grd7 : a(p) > 0 A a(p) < diameter
/

@grd8 :Vj,d'-c—j—d €e_a=alp) >a
then

Gact7:e_a:=e_aU{c— es(p)+1—a(p)}

Nous rappelons qu’un message envoyé par un processus p pourrait étre recu par
un processus ¢ selon différents événements de réception : une réception avant le
calcul du snapshot de g (ReceptionAvantSnap'), ou une réception aprés le snap-
shot de ¢g. Dans ce deuxiéme cas, le message envoyé pourrait étre un message
“pre-shot”( Reception PreSnapMsg’), ou un message “post-shot” (selon 1’événement
ReceptionPostSnapMsg'). étant donné que l’envoi d’un rayon de confiance est
considéré comme un envoi d’'un message “post-shot”; sa réception doit étre effec-
tuée selon 1'événement ReceptionPostSnapMsg', dans le cas ou ¢ a calculé son
snapshot. Dans le cas contraire, le message est regu selon Reception AvantSnap’.

Cette activité de réception est spécifiée par un nouvel événement Reception a
qui raffine ReceptionPostSnapMsg' et ReceptionAvantSnap’. En effet, ces deux
événements disposent des mémes gardes que ’événement abstrait Reception, i.e.,
grdl---grd4 (voir Section . Nous rappelons que I’événement Reception est
raffiné dans un premier niveau par les événements ReceptionPostSnapMsg et

Reception AvantSnap. Un autre raffinement est introduit ensuite pour déclencher
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ReceptionPostSnapMsg' et ReceptionAvantSnap’. Ce raffinement a fait 1'objet
de nouvelle gardes spécifiées indifféremment, selon le cas d’événement (©grd5
et @grd6 dans ReceptionPostSnapMsg et ReceptionAvantSnap/ ©grd6 dans
ReceptionPostSnapMsg' et ReceptionAvantSnap').

EVENT Reception_a
refines ReceptionAvantSnap’, ReceptionPostSnapM sg'
any ¢, m,c,t,ancien_re,e
where
grdl:qe P
grd2:ce C Aprj2(c) =q
grd3 :iR(c) — m € File(c)
grdd:i e NA(c—i—m)€e
q € dom(pCoupe) N
q ¢ dom(pCoupe) A
grdd: | ¢ € e _marqueur A v
N (c ¢ e_marqueur V j < iM(c))
j = iM(c)
grd6 :Vk-c—k—edr a
grd7 : ancien_re = {k,n-{k,n} CNAc—k—néer_alc— k—n}
then
actl : Stock(q) := Stock(q) U {m}
act2 : File(c) := File(c) \ {tR(c) — m}
actd s es(q) :==es(q) + 1
actd : h(q) := h(q) U{es(q) + 1 — ¢}
actb :r:=rU{cr es(q) +1— m}
act6 1 iR(c) == iR(c) + 1

act?:r_a:=(r_a\ ancien_re) U {c— es(q) + 1+ e}

La fusion du raffinement de ReceptionAvantSnap’ et ReceptionPostSnapM sg’
en un seul événement concret Reception a doit vérifier les conditions de déclen-

chement des deux événements et produire les mémes actions. Ainsi, I’événement
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Reception a doit étre déclenché si la disjonction des gardes des deux événements
abstraits est vérifiée (grdb de I'événement Reception a). De plus, il faut vérifier
que le rayon de confiance, en cours de réception, n’a pas été regu auparavant (grd6).
Une fois déclenché, ’événement produit les mémes actions que dans les deux événe-
ments abstraits (actl - - - act6). Il mémorise en plus I’action de réception en mettant
a jour r_a (®grd7, act?).

Suite au déclenchement d’'un nouvel événement ProgGtdSnap, chaque proces-
sus commence & détecter la terminaison des autres processus distants. En effet,
ProgGtdSnap raffine I'événement Trait Etat. 11 est observé quand un processus p,
qui a calculé son snapshot (grd2), commence a recevoir des informations sur les
rayons de confiance de ses voisins (grd3). Si la valeur minimale des ces rayons, noté
n, est plus grande que a(p) (grd4 et grd5), alors le rayon de confiance de p aug-
mente et prend pour valeur n+ 1. (act3). Par conséquent, p détecte la terminaison

de n + 1 processus distants.

EVENT ProgGtdSnap

refines TraitEtat

any p,n

where

grdl:pe P

grd2 : Local _Snapshot(p) = TRUFE

grd3 : Jc,i,k-prj2(c) =pAc—i—ker_a

grd4 :n =min({c,i,k-prj2(c) =pAc—i—ker_alk})
grdb : n < diameter An > a(p)

grd6 : ¥q-q € P Adistance(p — q) <n+1=a(q) € ran(r_a)
with ne:ne=1[(p)

then

actl : es(p) := es(p) + 1

act2 : h(p) := h(p) U {(es(p) +1) = (p— p)}

actd : a(p) :=n+1
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5.4.2 Niveau 4 : Détection de Terminaison du snapshot

Global

Dans ce niveau, nous introduisons une nouvelle machine GT'D — SNAP, qui
raffine la machine du niveau précédent. L’objectif est de converger vers une détec-
tion de terminaison du snapshot global. Une nouvelle variable Global Snapshot
est introduite afin de caractériser les processus qui ont détecté cette terminaison :
Global _Snapshot € P— BOOL. Le rayon de confiance d’un processus p atteint le
diameétre du réseau, signifie que tous les processus, qui sont distants de p d’une va-
leur égale au diamétre, ont calculé leurs snapshots locaux. Par conséquent, p détecte

la terminaison global du snapshot et le prédicat Global Snapshot(p) = TRUE
(Invariant [5.30)).

Invariant 5.30. Vp-(a(p) > diameter < Global _Snapshot(p) = TRUE)

Considérons deux processus p et ¢, tel que p a calculé son snapshot, nous
vérifions par I'Invariant que si la distance de p — ¢ est inférieur au rayon de

confiance de p alors ¢ a également calculé son snapshot.
Invariant 5.31. Vp,q-{p,q} € P Aa(p) > 0 Adistance(p — q) < a(p) = a(q) >0

Nous vérifions par le Théoréme que si le prédicat Global _Snapshot est sa-
tisfait pour un processus p, alors tous les autres processus du réseau ont localement
terminé le calcul de leurs snapshots. De plus, il est bien clair que, dans ce cas, p

préserve aussi sa terminaison locale (Théoréme [5.4)).
Théoréme 5.3. Vp,q-a(p) > 0A g € P Adistance(p — q) < a(p) = a(q) >0
Théoréme 5.4. Vp-Global _Snapshot(p) = TRU E=Local _Snapshot(p) = TRUE

Un nouvel événement GtdSnap est ajouté afin de déclencher la détection de
terminaison global du snapshot par un processus p. En effet, cette propriété est

vérifiée si le rayon de confiance de p atteint le diamétre du réseau.
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EVENT GtdSnap

refines TraitEtat

any p

where

grdl:pe P

grd2 : a(p) > diameter

grd3 : Global _Snapshot(p) = FALSE
with ne:ne=1[(p)

then

actl : es(p) :==es(p) +1

act2 : h(p) := h(p) U {(es(p) + 1) = (p— p)}
act3 : Global _Snapshot(p) = TRUE

5.5 Echange d’Informations et Collection Des

Snapshots Locaux

Nous spécifions une composition de ’algorithme d’énumération de Mazurkie-
wicz [A8] avec le calcul du snapshot, aprés avoir détecté la terminaison globale du
calcul. L’objectif de cette composition consiste & construire des mémoires (boites
aux lettres) afin de collecter le maximum d’informations sur les processus du réseau
(voir la description de l'algorithme de Mazurkiewicz dans Chapitre Section.
En effet, chaque élément du réseau est étiqueté par son état qui I’a enregistré lors
du calcul du snapshot. Aprés avoir effectué les étapes de calculs de 'algorithme
de Mazurkiewicz, chaque processus devrait construire une vue locale, puis une mé-

moire contenant les numéros des autres processus, ainsi que leurs snapshots locaux

(Voir Annexe [A]).
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5.6 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons abordé le probléme du calcul d’état global dans
un réseau anonyme. Un état global est caractérisé par ’ensemble des états locaux
des processus ainsi que des canaux de communications. L’état local d’un processus
est défini par I’état de sa mémoire et de I'historique de ses activités. L’état d’un
canal de communication est caractérisé par I’ensemble de messages circulant dans
ce canal.

Cependant, dans un réseau anonyme, il est difficile de collecter anonymement
des informations sur I’état global du systéme. Nous avons montré qu’une solution &
ce probléme consiste a réutiliser des algorithmes et preuves existantes en appliquant
une certaine liaison de composition entre le calcul du snapshot, la détection de
terminaison globale et la construction d’une cartographie du réseau. Nous avons
montré que cette liaison pourrait étre spécifiée et prouvée par un développement

correct-par-construction, basée sur une succession de raffinements.
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Conclusion Générale

Dans ce mémoire, nous avons étudié certains problémes de ’algorithmique dis-
tribué. Ce concept, qui a fait preuve d’une révolution informatique, souléve des
problémes fondamentaux de vérification, de modélisation, d’analyse, etc. Les défis
associés a ces problémes font I’objet de plusieurs travaux de recherche qui abordent
le sujet de différentes maniéres. Certains donnent des solutions selon un contexte
technologique bien déterminé et d’autres traitent les problémes d’une maniére gé-
nérale, tout en proposant des solutions applicables dans différents contextes, et
sous certaines hypothéses.

Nos travaux se situent au deuxiéme type de contributions. Nous avons abordé
la vérification formelle des algorithmes de base qui permettent de résoudre quelques
problémes du distribué, notamment la détection de terminaison, I’énumération et le
calcul d’état global. Nous avons considéré un réseau fiable et de processus anonymes
qui communiquent par échange de message. Dans le chapitre[I] nous avons présenté
les différents aspects de ’algorithmique distribuée et nous avons mis ’accent sur
un modéle particulier : le modéle des calculs locaux. Ce modéle fait une abstraction
du mode de communication en utilisant des régles qui permettent de modifier les
états des éléments du réseaux. Nous avons utilisé ce modéle lors de I’étude des
problémes de détection de terminaison et de calcul d’énumération.

Nous avons suivi 'approche correct-par-construction pour partager la com-
plexité du développement et traiter les spécifications selon différents nivaux d’abs-

traction. Le degré d’abstraction est réduit, progressivement, par une succession de
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CONCLUSION GENERALE

raffinements. Nous avons également eu recours & des approches par composition et
modularisation afin de profiter des preuves existantes et fournir des composants
(ou modules) réutilisables. Ces types d’approches sont supportés par la méthode
formelle Event-B et son assistant de preuve Rodin. La modularisation consiste &
encapsuler certaines propriétés et les prouver indépendamment puis les incorporer
dans diverses spécifications. Un apergu sur ces approches et méthode a été présenté

dans le chapitre

Les chapitres 3] [4 et [5] font I'objet de nos contributions. Dans un premier temps,
nous avons étudié le probléme de détection de terminaison. Nous avons proposé
dans le chapitre 3, un patron formel qui permet de transformer un calcul “avec une
détection de terminaison locale” vers un calcul “avec une détection de terminaison
globale”. La transformation est effectuée en se basant sur une modularisation des

preuves de calcul d’un algorithme classique de détection de terminaison.

Dans un deuxiéme temps, nous avons traité le probléme d’énumération qui
consiste a attribuer des identifiants uniques aux processus. L’identification des en-
tités dans un systéme distribué est parfois une condition indispensable pour un
fonctionnement correct de divers algorithmes. Dans le chapitre [, nous avons pro-
posé un schéma de preuve du calcul d’énumération, basé sur une succession de
raffinement. Le travail peut sembler quelque part & un cas d’étude. Cependant, il
peut étre considéré comme un composant de base pour certains algorithmes qui ne
fonctionnent que sous ’hypothése d’une énumération totale des processus. Dans un
troisiéme temps, nous avons étudié le calcul d’état global dans un réseau anonyme.
Nous avons exploité les résultats de Chalopin et al. [24] et Andriamiarina et al.
[7]. Nous avons montré, dans le chapitre , qu’une liaison de composition entre les
algorithmes de snapshots, de détection de terminaison et d’énumération pourrait
étre mise en ceuvre dans le cadre d’une approche correct-par-construction, afin de

résoudre le calcul d’état global.

Comme perspectives a nos travaux de thése, nous pensons qu’elles peuvent étre

résumeées en plusieurs idées : la premiére idée consiste a proposer un plugin in-
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tégré & Rodin pour systématiser davantage la transformation d’algorithmes d’une
détection locale vers une détection globale de terminaison. Ce plugin se base sur le
patron proposé dans le chapitre [3] Il pourra prendre en entrée deux parameétres :
un algorithme basé sur le modéle des calculs locaux et un prédicat qui déclare la
condition de terminaison locale des processus. Le plugin générera, en toute transpa-
rence, le méme algorithme avec détection de terminaison globale. La deuxiéme idée
consiste a utiliser des outils existants [50] afin de générer du code source a partir
des modeles proposés. La troisiéme idée consiste a étendre le modele du chapitre 3]
afin de détecter différentes propriétés stables du réseau. Cette extension pourra étre
effectuée par raffinement du dernier niveau. Il suffit d’appliquer une composition
avec l'algorithme de détection de terminaison globale (SSP [58]) et raffiner ensuite
pour tester certaines propriétés. Dans ce cas, I'application de SSP permettra aux
processus de vérifier la stabilisation des informations échangées. Plus précisément,
il faut s’assurer que ’état des messages, qui sont regus par les processus, sera stable
a partir d’'une certaine étape de calcul. Toutefois, une telle vérification ne pourra
pas étre établie en utilisant uniquement la méthode Event-B. Cette derniére se li-
mite & la vérification des propriétés de streté. Par conséquent, il serait intéressant
de 'utiliser avec une autre méthode, qui permet la vérification des propriétés de
vivacité, a savoir TLA+ [44].

En effet, I'utilisation de méthodes variées nous parait trés utiles pour aboutir
a de nouveaux résultats de vérifications formelles. Ainsi, la quatriéme idée consiste
a étudier les limites de certains calculs distribués, par le moyen de preuves d’im-
possibilités. Ce type de preuves pourra étre étudié en se basant sur une logique de
preuve du second ordre, & savoir Coq [10]. Finalement, la cinquiéme idée consiste
& étudier d’autres problémes du distribué, & savoir ceux qui sont soulevés suite a

des choix probabilistes des processus.
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ANNEXE

A Annexe

A.1 Collection Des Snapshots Locaux

A.1.1 Niveau 5 : Construction des Vues Locales

La machine GTD— SN AP, du chapitre[f est raffinée dans un cinquiéme niveau
par une nouvelle machine ENUMy — SN AP pour introduire les premiers étapes
de calcul de Mazurkiewicz. Dans ce niveau, chaque processus essaie de choisir un
numéro entre 1 et la taille du réseau, et procéde a la construction de sa vue locale.
Cette derniére comportera les numéros de ses voisins ainsi que leurs états. De

nouvelles variables sont ainsi introduites :

— enum permet de définir, pour chaque processus, son numéro courant.

enum € P — 0 .. card(P).

— e_enum caractérise I’envoi d’un numéro courant d’un processus.
e_enum € (C x N) + Nj x (N} x Ny). Un élément de e enum est un
quadruplet p — g — i — (n +— k). Il désigne qu'un processus p envoie
son numéro courant n au processus ¢, a 'estampille ¢, via le port k. Pour
caractériser les numéros de ports, nous utilisons la constante LE que nous
avons défini dans le chapitre {4} section Ainsi, j devrait prendre pour
valeur LE(p — ¢) (Invariant . Il faut s’assurer que chaque numéro, qui
est envoyé par un processus p, ne doit pas dépasser enum(p) (Invariant .
De plus, nous vérifions que 'estampille d’envoi est toujours inférieur ou égale

a lestampille courant (Invariant [A.3)).
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Invariant A.1. Vp,q,i,j,n-p—q—i— (n—j) €e_enum=j= (LE(p+— q))
Invariant A.2. Vp,q,i,j,n-p— q—i— (n+— j) € e_enum = n < enum(p)
Invariant A.3. Vp,q,i,j,np—q—i— (n+—j) €e_enum =1 < o(p)

— r_enum caractérise la réception d’un rayon de confiance :
r_enum € (CxN)+N; x (N; xN;). Un élément de r_enum est un quadru-
plet p — g +— j — (n+— z). Il désigne qu’'un processus ¢ recoit un numéro n
d’un processus p, a I’estampille j, via le port z. Chaque numéro regu doit étre
déja envoyé par un processus p (Invariant , et il ne doit pas dépasser le
numéro courant de p (Invariant . De plus, I'estampille de réception doit

étre toujours inférieur ou égale a 'estampille courant (Invariant [A.6]).

Invariant A.4. Vp,q,il,n.p — g€ CAp+— q+— il — (n— LE(q — p)) €

r_enum = (3i2-p+— q—i2+— (n— LE(p+— q)) € e_enum)
Invariant A.5. Vp,q,i,j,np+— q—i— (n+— j) €r_enum = n < enum(p)
Invariant A.6. Vp,q,i,j,npr—q—i— (n+—j) €r_enum =1 < o(q)

— Lv constitue la vision locale des processus sur les numéros des voisins :
Lv € P— P (Ny x (N; xNy)). Plus précisément, pour tout processus ¢, Lv(q)
contient les numéros des voisins de ¢ qui sont regus par ce dernier, couplés

avec les numéros des ports correspondants. (Invariant .

— e_ Lv caractérise ’envoi d’une vue locale d’un processus :
e Lve (CxN)+ P (Nyx(NyxNj)). Un élément de e Lv est un quadruplet
p+— q+— 1 +— N. Il désigne qu’un processus p a envoyé sa vue locale N, au
processus ¢, et a Uestampille 7. Nous vérifions par I'Invariant [A-10] que la vue
locale envoyée par p est plus faible que la vue locale courante. Nous utilisons

la méme constante ordre définie dans le chapitre [] section

— r_ Lv caractérise la réception d’une vue locale par un processus :
r_Lv e (CxN)+ P(Ny x (N; xNyp)). Un élément de r_ Lv est un quadru-

plet p — ¢ — j — N. Il désigne qu’un processus g a re¢u une vue locale N
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d’un processus p, au moment j. Chaque vue locale regue doit étre déja en-
voyée (Invariant |A.11). L’estampille d’envoi ou de réception d’une vue locale

doit étre toujours inférieur ou égale a estampille courant (Invariant et

Invariant [A.13]).

Invariant A.7. Vp,q,i,n,J.

p—=qeCAp—=qg—i—(n—j)er_enum=nw— jec Lv(q).

Chaque processus, qui procéde & I’envoi de son numéro courant, devrait avoir cal-

culé son snapshot local (Invariant |A.8§]).

Invariant A.8. Vp,q,i-p — q — i € dom(e_enum) = p € dom(pCoupe) A q —
p € dom(EtatC).

Invariant A.9. Vz,n,i,j-x € PAnw— (i — j) € Lv(x) = (Fyy — x € CA

enum(y) > nALE(y — x) = j > 1).

Invariant A.10. Vp,q,i,N-p — q — i +— N € e_Lv = ordre(N — Lv(p)) €

{-1,0}.

Invariant A.11. V¢, i, N-c—i— N e€r_Lv=(Fi2-c—i2— N €e_Lv).
Invariant A.12. Vp,q,i,N-p—q—i— N €e_ Lv=1i<o(p).

Invariant A.13. Vp,q,i,N-p—qg—i— N e€r_ Lv=1i<o0(q).

— e_ FEtat caractérise ’envoi des états des processus et des canaux de commu-
nication qui sont enregistrés lors du snapshot :
e FEtat € (C xN) + (EtatP x P(M)) x (Ny x Ny). Un élément de e Etat
est de la forme de (p — g+ i) — (ep — ec > e). Il désigne qu’'un processus

p envoi son état ep ainsi que I'état de ses canaux entrants ec, & un processus

g, au moment 4, via le port e (Invariant [A.14} |A.15] [A.16]).

— r_ FEtat caractérise la réception des états des processus et des canaux de

communication qui sont enregistrés lors du snapshot :
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r_Etat € (C x N)+ (EtatP x P(M) x (Ny x Ny)). Un élément de r _Etat
est de la forme de (p — ¢ — j) — (ep — ec — e). Il désigne qu'un pro-
cessus ¢ a regu l’état d’un processus p ainsi que ’état des canaux entrants
a p. La réception est effectuée au moment j, via le port e (Invariant

A.19). Ce message devrait étre déja envoyé par le processus p (A.20).

L’estampille d’envoi ou de réception des états doit étre toujours inférieur ou

égale a l'estampille courant (Invariant A.22).

Invariant A.14. Vp,q,i,ep,ec,e-(p— q+— i) — (ep — ec— ¢e) € e Ftat

= p € dom(SnapEtatP) A ep = SnapEtatP(p).

Invariant A.15. Vp,q,i,ep,ec,e-(p— q+— i) — (ep — ec— e) € e Ftat

= ec = union({c-c € dom(cstate) A prj2(c) = p|cstate(c)}).

Invariant A.16. Vp,q,i,ep,ec,e-(p— q+— i) — (ep — ec+— ¢e) € e Ftat

=e=LE(p— q).

Invariant A.17. Vp,q,i,ep,ec,e-(p+— q— i) — (ep+— ec+ e) € r_FEtat

= p € dom(SnapEtatP) N\ ep = SnapEtatP(p).

Invariant A.18. Vp,q,i,ep,ec,e-(p— q+— i) — (ep— ec+— ¢e) € r_ FEtat

= ec = union({c-c € dom(cstate) A prj2(c) = p|cstate(c)}).

Invariant A.19. Vp,q,i,ep,ec,e-(p+— q— i) — (ep+— ec+ e) € r_FEtat

=e=LE(q— p).

— LvEtat constitue la vision locale des processus sur les snapshots locaux des

voisins : LvEtat € P— P ((SnapEtatP x P (M)) x (N3 x Ny)). Pour chaque

processus ¢, LvFEtat(q) est construite a partir des informations regues par gq

et mémorisées dans r_ Etat (Invariant [A.23]).

— e_LvFEtat caractérise I'envoi d’une vue locale sur les états des processus :

e_LvEtat € (C x N) + P ((SnapEtatP x P(M)) x (N3 x Ny)).
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— r_LvFEtat caractérise la réception d’une vue locale sur les états des proces-

sus : r_LvEtat € (C x N) + P ((SnapEtatP x P(M)) x (N; x Ny)).

Invariant A.20. Vp,q,i,ep,ec,e-(p+— q+— i) — (ep— ec— e) € r_ FEtat

= (3j,e2-(pr— g+ j) — (ep — ec — e2) € e_ Etat).

Invariant A.21. Vp,q,i,ep,ec,e-(p+— q+— i) — (ep— ec— e) € e FEtat

=1 < o(p).

Invariant A.22. Vp,q,i,ep,ec,e-(p+— q+— i) — (ep— ec—e) € r_Ftat

=1 <o(q)

Invariant A.23. Vq-q € P = LvEtat(q) = {p,i,j,L-p—>qe CANj=
LE(p—q¢ Ap—q—i— (L j)er_ FEtat|L— j}

Un nouvel événement Init Enum est introduit pour initialiser les étapes de calculs
de Mazurkiewicz. Cette initialisation doit étre effectuée par un processus qui a

détecté la terminaison globale du snapshot.

EVENT InitEnum

refines TraitEtat

any p

where

grdl : Global _Snapshot(p) = TRUE
grd2 : enum(p) =0

with ns:ns=1(p)

then

actl : enum(p) :=1

act2 : es(p) :=es(p) + 1

act3 : h(p) := h(p) U {(es(p) + 1) — (p = p)}
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EVENT FEnvoi_Enumrefines EnvoiApreSnap’

any - -
e,nc

where

grd6 : Global _Snapshot(p) = TRUFE

grd7 :Vn,j,w-c— j— (n+— w) € e_enum = enum(p) > n
grd8 : e = LE(c)

grd9 : nc = union({d-d € dom(cstate) A prj2(d) = p|cstate(d)})
then

act?:e_enum :=e_enum U {c— o(p) + 1 — (enum(p) — e)}

act8 : e_FEtat :=e_FEtat U {c — o(p) + 1 — (SnapEtatP(p) — nc+ e)}

grd6
grd?
grd8

grd9
Thl

e,el,

EVENT Reception Enum refines ReceptionPostSnapMsg'

any...

n,nc, Ne

where

tc— i (n—e) €e_enum

Yw-c—w— (n—el) ér _enum

:Ne={i',n/{n;/'} CNAc— i — (n—e)er_enum
c—i = (n—e)}

:n—ed¢ Lu(q)

cordre(Lv(q) — (Lv(q) U {n —e})) = —1
grdl0 : nc = union({d-d € dom(cstate) A prj2(d) = prjl(c)|cstate(d)})
grdll :e=LE(c)Nel = LE(q — prjl(c))
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then

act?:r_enum := (r_enum \ Ne) U{c—o(q)+1— (n—el)}

act8 : Lv(q) := Lv(q) U {n > el}

act9 : r_Etat :=r_FEtat U {cw+ o(q) + 1+ (SnapEtatP(prjl(c)) — ncr el)}
actl0 : LvEtat(q) := LvEtat(q) U {SnapEtatP(prjl(c)) — nc+— el}

EVENT FEnvoi Lvrefines FEnvoiApreSnap’
any ..

where

grd6 : Lv(p) # @

grd7 :Vk-c— k— Lv(p) ¢ e _Lv

grd8 : Vk-c — k — LvEtat(p) ¢ e LvEtat
then

act?:e_Lv:=e_LvU{c— o(p)+1+— Lv(p)}
act8 : e LvFEtat := e_LvEtat U {c — o(p) + 1 — LvEtat(p)}

EVENT Reception Lvrefines ReceptionPostSnapMsg
any ...
Lvl,ng,np,N,e, Le

where

grd6 : 3z-c+— z+— Lu(prjl(c)) € e_Lv
grd7: Lol = {k, L.k e NAL € P(N; x Ny x N\)) Acs ks Ler Lo
|c— k+— L}
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grd8: N ={d,z,z,t-d€ C ANprj2(d) =qANd~ z+ (z—1t) €Er_enum|z}

grd9 : e = LE(c)

grdl0:np € {z,n-c+— z— (n+—e) €r_enum|n}

grdll :ng €0 .. card(P)

grdl2 : ng € {1+ max(N U {enum(q)}), enum(q)}

grdl3 : ordre(Lv(q) — Lv(prjl(c))) = —1
=ng =1+ mazx(N U {enum(q)})

grdl4 : ordre(Lv(q) — Lv(prjl(c))) = 1 = nqg = enum(q)

grdl5 : 3z-c — z — LvFEtat(prjl(c)) € e_LvEtat

grdl6: Le ={k,L-k e NAL € P((EtatP x P(M)) x (N; x Ny))
Ner k— L er LvEtatlc— kvw— L}

then

act?:r_ Lv:=(r_Lv\ Lvl) U {c+ o(q) + 1 — Lv(prjl(c))}
act8 : enum(q) := ngq

act9 : r_LvEtat := (r_LvFEtat \ Le) U {c+ o(q) + 1 — LvEtat(prjl(c))}

A.1.2 Niveau 6 :Construction des Mémoires

La machine ENU My— SN AP est raffinée dans un sixiéme niveau par une nou-
velle machine ENU M7, — SN AP. Dans cette machine, chaque processus procéde a
la construction d’une mémoire. Cette derniére comportera les numeéros et les vues
locales regus lors du déroulement de 1'algorithme. De nouvelles variables et événe-
ments sont introduits afin de permettre aux processus d’échanger leurs mémoires

et garder la trace de toute mémoire regue.

— Mb constitue la mémoire des processus qui contient les numéros des voisins et

leurs vue locales sur la numérotation. Mb € P— P (Ny x P (Ny x (N3 xNyp))).

— e_Mb caractérise I'envoie d’'une mémoire Mb(p) par un processus p.
eiMb S (C X N) -+ P(Nl X ]P)(Nl X (Nl X Nl)))

— Mb_FEtat constitue la mémoire des processus qui contient les numéros des
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voisins accompagnés de leurs vue locales sur le calcul des snapshots locaux.

Mb_FEtat € P— P(Ny x P((EtatP x P(M)) x (N; x Np)))

— e_MbFEtat caractérise 'envoie d’'une mémoire Mb_FEtat(p) par un proces-

sus. e MbEtat € (C x N) —» P(N; x P((EtatP x P(M)) x (N3 x Ny)))

Nous vérifions les invariants suivants :

Invariant A.24. Vp,q,i,5,n,N-p+—q€ CAp+— q+— i+~ (n+— LE(q+— p)) €

r_enumAc— j—= Ner_Lv=nw— N Mb(q).

Invariant A.25. Vp,n,L-n— L € Mb(p) = (Jy-y € P A enum(y) > n).

Invariant A.26. Vp,q,i, MO-p+— qg—i— MO €e Mb=1i<o(p).

Certains événements sont raffinés et d’autres sont introduits comme suit : I’évé-
nement Reception Lv est raffiné par Reception Lv' pour construire, pour chaque
processus ¢, les mémoires Mb(q) et Mb_ FEtat(q). Ces mémoires sont définies, res-
pectivement, & partir des vues locales sur la numérotation et sur les états enregistrés
lors du snapshot. L’événement Envoit _ Mb est observé quand un processus p envoie

ses mémoires Mb(p) et Mb_ Etat(p), & un processus voisin.

EVENT Reception Lv'

refines Reception Lv

then

®act10 : Mb(q) := Mb(q) U {np — Lv(prjl(c))}
@actll : Mb_FEtat(q) := Mb_FEtat(q) U
{np — LvEtat(prjl(c))}
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EVENT FEnvoi_Mb
refines

EnvoiApreSnap’

where

@grd6 : Mb(p) # @

@grd7 :Yj-cr j+— Mb(p) ¢ e Mb

@grd8 :Vj-c— j— Mb_Ftat(p) ¢ e Mb_Ftat
then

@act7:e_Mb:=e_ MbU {c— o(p)+1+— Mb(p)}
®act8 : e _MbEtat := e_MbEtat U {c+ o(p) + 1+ Mb_FEtat(p)}

EVENT Reception Mbrefines Reception Lv
any ...
L

where

@grdl7 : 3z-c — z — Mb(prjl(c)) € e_Mb
®grdl8 : Mb(prjl(c)) € Mb(q)
®grdl9: L € P(N; x (N; x Np)) A L # Lo(prj2(c))
@grd20 : ng € {1 + maz(dom(Mb(q)) U dom(Mb(prjl(c)))), enum(q)}
®grd21 : enum(q) — L € Mb(q) A ordre(Lv(q) — L) = —1

=nq = 1+ maz(dom(Mb(q)) U dom(Mb(prjl(c))) U {0})
@grd22 : (enum(q) — L € Mb(q) A ordre(Lv(q) — L) = 1)

V(enum(q) — L ¢ Mb(q)) = nq = enum(q)
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then - --
@actl0 : Mb(q) := Mb(q) U Mb(prjl(c))
®actll : Mb_FEtat(q) := Mb_Etat(q) U Mb_ Etat(prjl(c))
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