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CHAPITRE |

GENERALITES
version dul4 octobre 2002

1 Objectifs et organisation du cours

L'une des tendances majeures des g/stemes informatiques est la répartition des traitements
entre des "entités' coopératives. Celles-ci peuvent étre soit des processeurs d'une madine
multi-processeurs, soit des dations de travail d'un réseau locd, soit des srveurs d'application
connedés par l'Internet. Les avantages de la répartition sont nombreux : augmentation
progressve de la puissance de cdcul (par gjout de nouvelles entités), tolérance aix pannes,
adaptation a l'utilisateur (choix de postes clients hétérogénes), déooupage logique des
applicaions (comme dans les modéles client-serveur), etc. [Tan94].

Cependant la aonception d'applications réparties ® heurte a des difficultés algorithmiques
spédfiques a l'adivité concurrente des entités et a I'absence de mémoire partagée etre cdles
ci (excepté dans le ca particulier des machines multi-processeur). Autrement dit, le
concepteur doit dune part résoudre des problemes liés a son applicaion (par exemple
messagerie, forum, etc.) mais auss des problémes liés a son modéle d'application comme la
cohérence des donrées, la détedion de la terminaison de I'applicaion, I'exclusion mutuelle
entre sedions de code critiques etc.

Une maniére naturelle d'aborder la conception (qui se pratique en réseau depuis longtemps)
consiste a onstruire I'applicaion en couches, chague muche sappwant sur l'interfacede la
couche inférieure @ fournissant une interface de service ala muche supérieure. Dans notre
cas, l'application sera diviste etre une wuche gplicaive dont les traitements sont
spédfiques aux fonctionralités recherchées et une @muche service qui résout des problémes
génériques et réaurrents dans le domaine de la répartition.

L'objedif de ce ours est donc de déaire les principaux services nécessaires a la anception
d'applicaions réparties. Sept domaines ront abordés dans la suite: la ommunication, le
temps, la oncurrence la @hérence la mémoire virtuelle, I'éedion et I'auto-stabili sation.
Chague type de service fera l'objet d'un chapitre différent. Dans la suite de ce premier
chapitre, on introduira le modéle de répartition sur lequel seront bétis les rvices et on
discutera des méthodes d'évaluation et de vérification des algorithmes répartis.

Ce document est destiné ades étudiants de quatrieme annéeou de dnquieme anée Il est le
résultat de plusieurs années d'enseignement en IUP GMI (mathématiques et informatique), en
IUP MIAGE (informatique de gestion) et en DESS 3TN (systémes dinformation et
technologies nouvelles). L'intégralité du document correspond a 45h. d'enseignement. Dans le
déroulement du cours, les étudiants nt confrontés a la rédisation dun service |Ils
démuvrent les difficultés inhérentes a la nature du service Puis ils élaborent (aidés par
I'enseignant) le principe de la solution et enfin ils développent l'algorithme ascié. Par la
suite, ils procédent a l'analyse de la solution (preuve, complexité, applicabilité,..). 1l est
recommandé de travail ler sans ce support afin de stimuler laréflexion des éudiants.
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Nous conselllons aux éudiants de @nsulter les trois ouvrages de M. Raynad
[Ray91,Ray92a,Ray92b] qui couvrent un large spedre d'agorithmes pour compléter ce ®@urs
et déudier le livre de G. Tel [Tel0Q] - en anglais - qu se Situe dairement au niveau dun
troiseme cycle (D.E.A. ou doctorat) pour goprofondir ce sujet.

2 Modéle de répartition

L'environnement réparti que nous considérons est composé :

» dentités adives que nous appellerons indifférement sites ou stations disposant d'une
mémoire dédiée non accessble aux autres entités et d'un (ou plusieurs) processeur(s) qui
partage son temps entre I'exéaution de plusieurs procesaus. Chague station dispose d'une
identité unique @ numérique. Cette alress pourrait étre I'adresee MAC de sa cate réseau
ou son adresse | P.

» delignes de omnunication bipoints (i.e. reliant deux stations) et bidiredionnelles (i.e. la
transmisson d'information est possble dans les deux diredions). Chaaune des diredions
est appelée un cand. Ces lignes sont le seul moyen d'échange dinformation entre les
stations. Le graphe de comnunication non orienté qui Sen déduit est obtenu en considérant
les stations comme des noeuds et lesliaisons comme cesar étes.

Hypothese n°1 Dans les chapitres 3,4,5,7 (sauf mention du contraire), nous 1ppoOsons que ce
graphe et une dique: toute paire de noeuds et reliée par une aéte. Ced correspond a la
Situation relativement courante des réseaux locaux. Le ca des réseaux éendus est abordé au
chapitre 2. Enfin dans le calre du développement de services Web, ce graphe crrespond a
une interconnexion logique eitre serveurs et il peut étre dors quelconque (cf. chapitres 6 et
8).

Nous ne nous intéresons a dague station quen tant que composante d'une gplicaion
répartie. Auss nous démupons la station en trois couches. La @uche gplication rédise les
traitements édfiques et fait appel a la wuche service pour certaines fonctionnalités
génériques. La rédisation de cdte deuxieme cuche est I'objet de cecours et nous désignons
par algorithme réparti I'ensemble des codes associés. Pour I'édhange des messages, la auche
service se repose sur l'interface de la muche réseau dont la qualité de service dépend de
I'environnement (figure 1.1). Nous détaill ons ci-apres les trois couches.

Sation S ... Sation S ... Sation S
Applicaion Applicaion Applicaion
« ) ) g
) ) . gorithme
Service Service Service réparti
- —— —-—>
Réseau Réseau Réseau
| | | Médium

Figure 1.1 : L'environnement réparti
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2.1 Le réseau et la couch e réseau des stations

Un canal de communication reliant un Ste S aun autre Site Sj ales propriétés suivantes :

* lesmessages ne sont pas atérés,

* lesmessages ne sont pas perdus,

* le canal est fifo. Autrement dit I'ordre (temporel) de réception des messages de S; venant de
S est identique al'ordre d'émisson desmessiges de S; adestination de ;.

Bien gquun message soit certain de parvenir a son destinaire, deux situations sont a mnsidérer.
Soit le délai de transit dun message est quelconque (par exemple Ethernet avec un médium
partagé) soit il est borné par un déla maximum connu du concepteur de I'application (par
exemple Token Ring). Dans le premier cas, on parle d'un réseau asynchrone alors que dans le
seand cas, on parle d'un réseau synchrone.

Hypothése n°2 Sauf mention du contraire, nhous 3upposons que le réseau est asynchrone. Ce
choix se jugtifie dune part parce quune gplicaion congue pour un environnement
asynchrone fonctionne aiss en environnement synchrone d@ d'autre part parce quexploiter la
borne nécesste un choix souvent délica de valeurs temporelles (comme le délai des chiens de
garde ou "time-out"). Cependant nous discuterons des avantages d'un réseau synchrone dans
le chapitre consaaé ai temps

La auche réseau fournit un mécanisme de transfert de message pour la amuche service Deux
options nt possbles pour ce mécalisme: des primitives synchrones (bloguant
éventuellement le procesaus qui les appelle) ou asynchrones (non boquantes). Une émisson
est synchrone s le procesaus émetteur est bloqué jusqua la réception d'un aquittement de son
message (aqquittement signifiant que I'application destinatrice I'a pris en compte). Une
réception est synchrone s le procesaus destinataire gpelle explicitement une primitive pour
rece/oir un message d se blogue éventuellement en attente de cemessage. Chaque dternative
a ses avantages: une communicaion synchrone conduit a des applicaions plus smples a
vérifier et donc a @ncevoir, une cmmunicaion asynchrone @nduit a des applicaions plus
flexibles ou le cncepteur peut choisir lui-méme les points d'attente. Nous choisirons une
communicaion asynchrone parce quil est relativement aise démuler des primitives
synchrones par des primitives asynchrones et que dans cetans cas, l'asynchronisme de
communication est plus adapté au probleme considéré.

Plus prédsément, les primitives d'émisson retenues seront :

» envoyer_a(destinaire,message) qu permet denvoyer un message al destinaire
indiqué d de poursuivre son exéaution. Le destinataire et désigné par son identité € le
message peut étre structuré selon les besoins de la couche ervice.

» diffuser(message) gqu permet denvoyer un message a tous les autres stes
participant a l'application. L'utilisation de cete primitive n'‘est possble que s le graphe de
communicaion est une dique.
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Ces primitives seront appelées dans I'algorithme réparti par la cuche service La primitive de
réception souléve un point important dans la définition d'une interface @tre deux couches que
nous détaillons maintenant a travers le trajet dun message. Pour I'émisson du message, la
couche service gpelle envoyer_a , puis le message drcule sur le cana et parvient a la
couche réseau (figure 1.2). Le traitement du message par la @uche service dépend bien
entendu du service mais puisgue la réception est asynchrone, aucune primitive n'est appelée
par la muche service Autrement dit, la cuche réseau doit appeler une primitive "éaite" par
le service qui fait partie de I'algorithme réparti. Cette primitive est une primitive de l'interface
gue I'on appelle mortarte - éaite par la wuche supérieure @ appeléepar la awuche inférieure
- par oppostion aux primitives descendartes comme envoyer_a .

La primitive de réception sera:

e sur_réception_de(émetteur,message) gu spédfie le traitement a dfecuer sur
réception d'un message. Cette primitive et dédenchée par interruption du traitement
courant par la auche réseau. L'émetteur est désigné par son identité etle messge pet étre
structuré selon les besoins de la @muche service Pour smplifier I'éaiture des algorithmes,
cete primitive peut ére dupdiquée La mpie aléquate et appelée soit en fonction de
I'identité de I'émetteur, soit en fonction du type de message (dans le ca& d'un messge
structuré). Les paramétres jouent alors le réle defiltre.

m Service m
|
¢ Réseau T
m
| > |

Figure 1.2 : Letrget d'un message a traverslescouches

Attention, il ne faut pas confondre le synchronisme de la muche réseau et cdui du réseau. En
effet, toutes les combinaisons sont possbles.

2.2 Lacouche service

Lacouche srvice £ra composée:

» Des variables qui lui sont propres, inaccessbles a la amuche gplicaion (sauf peut-étre en
ledure). Une variable var dune station p sera généralement désignée dans l'algorithme
par var , pour insister sur le caadere local celamémoire.

* Les primitives descendantes de l'interface a@plicaion-service Ces primitives nt en
général latranscription de la fonctionralité recherchée

» Des primitives internes utilisées pour fadoriser des traitements communs a plusieurs
primitives.

» Occaionnellement, un procesaus interne au service lorsguune tadhe devra @re exéautéede
maniére @ncurrente a1 fonctionnement de l'application (par souci defficadté par
exemple).

» Lesprimitives montantes sur_réception_de del'interface ervice-réseau.
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Le langage de programmetion utilisé sera un pseudo-C. N'importe quel autre langage ferait

auss l'affaire. Certaines extensions méritent cependant d'étre détaill ées.

» Un procesaus d'applicaion ou de service peut étre suspendu (attente passve : autrement dit
alocation du processeur a un autre procesaus) jusgqua cequune andition soit remplie (elle
peut I'ére immédiatement). La primitive utilisée sera Attendre(Expression
booléenne)

» |l peut auss étre suspendu jusqua l'expiration d'un time-out. Dans ce c&, la primitive
utilisée sera Attendre()  sans paramétre. La primitive qui arme le temporisateur sera
Armer(délai)

* Nous étendons les expressons booléennes avec les quantificateurs 0 et [1 Ced sera
principalement utili sé lorsque l'indice du quantificateur portera sur un ensemble de sites ou
de messages.

2.3 La couche application

Hypothése n°3 Sauf mention du contraire, nous pposons que I'application est exéautée sur
un site par un unique procesaus. Ced simplifie la gestion du service Si nécessaire, on peut
généraliser la plupart des algorithmes au cas ou l'application et exéautée par plusieurs
procesaus (dont le nombre est connu) en dupliquant la couche service

2.4 Déroulement de I'application

Afin de fixer les idées, nous déaivons linteradion entre les différentes couches lors du
déroulement de I'application. Nous upposons que le systeme d'exploitation est cgpable de
mettre en oeuvre les regles énoncées ci-desus (ce qui est le ca de tous les g/stémes
rédistes).

* Régle n°1 Si le procesaus applicaif exéaute du code de la wmuche gplicaion, toute
réception d'un message donre lieu a un déroutement et a I'exéaution de la primitive
sur_réception_de correspondante. Le traitement applicatif se poursuit ensuite.

* Reégle n°2 Si le procesaus applicatif (ou un procesais de service) exéaute du code de la
couche service I'exéaution de la primitive sur_réception_de suite aune réception de
message et retardée jusqua un bocage du procesaus (par la primitive Attendre ) ou
jusguau retour en couche appli cation.

* Reégle n°3 Le mde des primitives sur_réception_de ne comporte pas dappel a la
primitive Attendre . En effet ce mde et exéauté par le systeme en interruption et ne
correspond aauain processusparticulier.

* Régle n°4 Si le systeme eéaute une primitive sur_réception_de suite a une
réception de message, tout exéaution de sur_réception_de suite a une autre réception
de message est retardéejusgua lafin del'exéaution de la premiere primitive.
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etour d
appel service retour dappd

v v

Application
Attendre(E) Fin del'appel
Service ¢ ¢
sur_réception_de sur_réception_de sur_réception_de sur_réception_de
Systéme
arrivéede message arrivéede message arrivéedemessage  arrivéede messge

Figure 1.3 : Un déroulement d'une application sur un ste

La figure 1.3 illustre le déroulement d'une gplicaion sur un site. On rnotera que la prise en
compte des messages requs dépend du niveau dexéaution courant. De plus la réception d'un
message permet de rendre vrai la cndition dun At t endr e qu bloque le procesaus dans la

couche service
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3 Scénario, évaluation et vérification d'algorithmes r épartis

3.1 Scénario d'exécution

Afin dillustrer les algorithmes, nous utiliserons un schéma de représentation connu sous le
nom de chronogamnme (figure 1.3). Dans ce schéma, l'adivité de dague site et représentée
sur un axe temporel (ici horizontal) orienté de gauche adroite. Les transferts de message sont
dénotés par des sgments orientés dont I’ origine d I extrémité sont respedivement asciées a
I'envoi et ala réception de message. Nous noterons de plus le début et la fin d’une primitive
sur un site par des crochets ouvrant et fermant. Une variante possble consiste autiliser les
axes verticaux ou le temps croit du haut versle bas.

ste ( 1 A N

Ste [ ]
L J ) >

Figure 1.3 : Un exemple de chronogramme

3.2 Evaluation

Les mesures usuelles de cmmplexité en agorithmique standard sont la taille de I'espace
occupé par l'agorithme d le temps d'exéaution (ou de maniére éuivalente le nombre
d'instructions exéautées) de l'algorithme.

En agorithmique répartie, sauf cas particulier (comme dans la gestion des tampons), I'espace
nest pas un fadeur déterminant. De méme, on considere que le temps d'exéaution des
primitives est négligeable devant le temps de transit des messages. Ced nous conduit a deux
mesures de complexité pertinentes pour un algorithme réparti.

e Le trafic sur le réseau décompté par le nombre maximum de messages échangés en
fonction du nombre de sites de I'application (le plus $uvent noté n). Une mesure plus
exade tiendrait compte de la taille des messages. Nous ne ferons pas cette distinction
laissnt le soin a I'éudiant de vérifier que dans nos comparaisons entre dgorithmes, les
talll es des messages sont smilaires.

e Le temps dexéaution maximum de l'algorithme en fonction du nombre de sites de
I'applicaion. Comme nos algorithmes sexéautent sur un réseau asynchrone, ce temps peut
sembler difficile a &aluer. L'astuce habituelle mnsiste a onsidérer que le temps de transit
du message le plus lent est de 1 wnité de temps et donc que le temps de transit d'un
message quelconque et compris entre 0 et 1. Le temps d'exéaution du code et égal a 0.
Contrairement & ce quon aurait tendance aimaginer, les exéautions les plus lentes ne
correspondent pas nécessairement au cas ou tous les temps de transit seraient égaux a 1.
Nous n'évoquerons que brievement cette mesure de complexité.

Nous ne nous intéresons quaux ordres de grandeur. Auss lorsgue nous éaivons

g(n)=6(f(n)), ced sgnifie que lorsque n tend vers l'infini le rapport de g sur f reste

compris dans un intervalle fini de valeurs strictement postives.
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3.3 Vérification

La vérificaion des propriétés d'un algorithme réparti est un sujet difficile pour un étudiant de
seaond cycle. Nous déaivons rapidement les problémes arésoudre.

Un agorithme réparti donre lieu a plusieurs exéautions possbles ne serait-ce quen raison
du dBlai aléaoire de transit d'un message. On peut donc considérer comme représentation
formelle du "comportement”, I'ensemble des exéautions posshles. Cette solution simple
n'est pas entierement satisfaisante ca elle masque les branchements entre les diff érentes
exéautions posshles dans un état donné. De maniére dternative, on peut considérer un
arbre d'exécution dont les noeuds ont les états accessbles et les arcs nt les événements
possbles dans cet état.

Les propriétés a vérifier sont généralement de deux natures: des propriétés de slreté qui
sexpriment de la fagn suivante "Dans tout éat de l'algorithme, une asertation est
vérifiée' et des propriétés de vivadté qui sexpriment de fagon plus complexe. En voici
deux exemples "De tout état, on peut (doit) atteindre un état qui vérifie une assertion” ou
encore "Une asgrtion est vérifiéesur unei nfinité d'états de toute exéaution".

La vérificaion peut seffeduer de maniere manuelle en utilisant des tedchniques
élémentaires comme l'induction qui consiste avérifier que la propriété et vérifiée al'état
initial puis que, s ele et vérifiee @ un éat, ele et vérifiéedans tout état qui le suit. De
maniére plus élaborée le vérificaeur peut se faire ader un logiciel daide ala preuve (le
plus uvent basé sur la logique). Enfin, dans le ca de systémes a nombre d'états finis, la
validation peut étre entiérement automatisée par les techniques dites de "modd -chedking".

Nous établirons quelques preuves pour illustrer les méthodes de vérification mais auss pour
montrer quen sappuwant sur des preuves d'un algorithme "abstrait”, on peut construire des
algorithmes "concrets'.
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CHAPITRE I

LA COMMUNICATION
version du21 novembre 2002

1 Introduction

Dans ce dapitre, nous nous focdiserons sur la communicaion auss bien a travers le mode de
communicaion entre les entités qua travers le mmportement du réseau dans la fonction de
transit.

Tout d'abord, nous reviendrons sur laréception de messages. Un des avantages de laréception
asynchrone et quun message et immeédiatement traité (moyennant I'éventuel retard dG a
l'arrivée d'un message lors de I'exéaution d'une primitive de service). Dans le ca dune
réception synchrone, s I'application nest pas immédiatement intéressee par l'arrivée d'un
message cdui-ci doit étre stocké pour un usage ultérieur. Quelque soit la taille prévue du
tampon des messages, un débordement est toujours possble s un mécaiisme aléguat n'est
pas prévu. Ce mécanisme sappelle le @ntrble de flux et nous I'étudierons a la fois dans un
environnement locd [Boc79] et dans un environnement éendu ou les entités nt les noeuds
de routage et oule graphe de communication nest plus une cliq ue.

Un des objedifs de I'agorithmique répartie est la recherche de la symétrie ca cdle-ci est
souvent synonyme de smplicité & d'efficadgté de anception. Un des moyens d'y parvenir est
de rendre les primitives de réceotion et d'émisson quasment identiques tout au moins en ce
qui concerne la synchronisation. Ced nous conduit au concept de rendez-vous gue nous
développerons dans la troisieme sedion.

Enfin, nous montrerons que le fait que les canaux d'un réseau soient fifo n'empéde pas des
comportements pathologiques dans le transit des messages. Auss nous développerons le
concept de réseau fifo qui garantit I'absence de tels comportements et nous montrerons
comment émuler un réseau fifo au dessus d'un réseau asynchrone quelconque. Au coeur de
cete problématique, se trouve |I' ordre cusalentre événements d'une exéaution sur lequel
nous reviendrons a plusieurs reprises.
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2. Controle de flux
2.1 Contréle point a point : le modele producteur / cons ommateur

2.1.1 Description du probléme

Considérons deux sites, P le producteur et C le mnsommeateur, tels que le producteur envoie
des messges au consommeteur via un cana (unidiredionnel). Lorsque l'application du
producteur veut envoyer un messge a consommeteur elle @pelle la primitive
produire(m) ou m est un paramétre par valeur de message. Lorsque l'application du
consommeteur veut recevoir un message du poducteur, €ele gpele la primitive
consommer(m) ou m est un paramétre par référerce e Nnesace.

Lavitese d exéaution de P n’ éant asajettie aaucune mntrainte, il est possble que le rythme
de production et d’ émisson de messages de P soit supérieur au rythme avec lequel C les
consomme. Dans une telle situation, quelque soit le nombre d'emplacaments prévus pour
stocker les messages requs et non encore MNSOMIMES, Ceux-Ci peuvent se trouver occupes
alors qu'un nouveau message arive. Nécessairement soit le nouveau message et rejeté, soit
I'un des messages dockés est éaasé par le nouvel arrivant. Nous devons donc mettre en place
un contrdle de flux pour prévenir ce probléme.

2.1.2 Description de lasolution

Afin de résoudre ceprobleme da a I'asynchronisme des stes P et C, une solution consiste a
assrvir la production et I'émisson des messages par le site P a des informations de
consommetion fournies par C. Le producteur disposera ans dautorisations de produire
(initiallement égales a la tallle du tampon du consommateur). A chaque ewoi, cdui-Ci
consomime une autorisation. De son c6té, le amnsommeateur envoie une autorisation a lafin de
chague @pel a consommer sgignifiant quune place sest libérée dans le tampon. Bien
entendu, le consommateur ne pait consommer que Si son tampon nest pasvide.

2.1.3 Algorithme

Nous débutons notre spédfication par les deux variables de contréle de chaaun dessites.
* Nbmess, lavariable du consommeateur indiquant le nombre de messages dans le tampon
* Nbcell , lavariable du producteur indiquant le nombre d'autorisations

D'autre part la gestion du tampon chez le mnsommateur améne a définir les variables
suivantes :

* T, letampon detaill e N contenant les messages a consommer

* in, lindicedinsertion dans le tampon

» out , l'indiced'extradion du tampon

Le tampon est géré de maniere drculaire : lorsguun indice et en fin de tableay, il est remis a
zé&o.

Algorithme du producteur

Var Nbcell : entier initialisé a N;
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produire(m)
Début
Attendre(Nbcell>0);
envoyer_a(C,m);
Nbcell = Nbcell - 1
Fin
sur_réception_de(C,Ack)
Début
Nbcell = Nbcell + 1;
Fin
Algorithme du consommateur

Var Nbmess : entier initialisé a 0;

in,out : 0..N - 1 initialisé a O;
consommer(m)
Début
Attendre(Nbmess > 0);
m = T[out];
out = (out +1) % N;
Nbmess = Nbmess - 1;
envoyer_a(P,Ack);
Fin
sur_réception_de(P,m)
Début
T[in] = m;
in=(in+1) % N;
Nbmess = Nbmess + 1;
Fin

Remarque : Lorsque la valeur de l'indicein est égale a cée de out , ced signifie soit que le
tampon et plein soit quil est vide. Auss il est nécessaire dintroduire la variable Nbmess
pour tester I'existence d'un message dans le tampon.

2.1.3 Un exemple de déroulement

produire(m) incrémentation
Site P [ ) [ |

| m

SiteC consommer(m’) Ack dépdt dem

( 1
L J ) >

Figure 2.1 : Un extrait d'une exéaution du producteur / consommateur
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2.1.4 Vé&ificaion de l'algorithme

Nous nous limiterons ici a la preuve du non débordement du tampon. Nous alons démontrer
gue pour tout état accessble, I'égalité suivante est vérifiée: Nbrmess+Nbcel | +Nbt =N ou
Nbt désigne le nombre de messages en transit (applicaion ou aaquittement). Ced garantit
guun message d'applicaion arrivant ne trouve jamais le tampon plein.

Nous le démontrons par induction. L'égalité est vérifiée initialement. Supposons la vraie dans
un état donné et examinons|'effet de dhacune des primitives :

o apresunappel aproduire, Nocel | est déaémenté et Nbt est incrémenté

o apresun appel aconsomrer, Nobness est déaémenté et Nbt est incrémenté

» apresuneréception dun message, Noness est incrémenté et Nbt est déaémenté

e apresuneréception dun aayuittement, Nbcel | est incrémenté et Nbt est déaémenté
Danstouslescas, I'égalité reste vérifiee

2.1.4 Une améi oration possble

L'envoi de messages d'aqquittement peut se révéler colteux puisque le mntenu informatif de
ces messages est nul : seule leur arrivée provoque une incrémentation. Une amélioration
éémentaire monsiste aremarquer que sur une liaison hdiredionnelle, chague site (selon le
canal) joue le réle du producteur et du consommeteur. |1l suffit alors de retarder (selon un délai
a nfigurer) l'envoi des aaqquittements. Si, avant l'expiration du ddai, un messge
d'applicaion doit ére ewoyé, on lui adjoint le nombre daauittements retardés et ced a
moindre @dt. Dans le c& contraire, on envoie un messge daguittements multiples, ce
message éant envoyé sur un canal peu occupé (donc sans géne pour I'applicaion). Dans tous
les cas, on réame un nouveal "time-out" lors du prochain acyuittement aenvoyer.

2.2 Généralisation aux producteurs multiples

On considere une généralisation du modele producteur-consommateur dans lequel on ap sites
de production Ps,...,Ppet toujours un seul site de omnsommetion C. Comme dans le modele
précélent, le consommateur dispose d'un tampon de stockage @ N cdlules (figure 2.2).

Figure 2.2 : p producteurs et un consommateur

Les interfaces qui définisent le service sont inchangées: produire(m et
consonmer () . Une gplicaion évidente de ceschéma et la gestion des requétes dans un
modele dient-serveur : les producteurs ont les clients et le mnsommateur est le serveur. On
ne sintéresse pasici au traitement des requétes.
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Le principa probléme soulevé par ce modele et le partage du tampon entre les différents
producteurs.

2.2.1 Une premiére solution par partage statique

La solution la plus smple consiste apartager a priori (d'ou le caadeére statique de la solution)
les N emplacanents entre les p producteurs. Le site P; se voit attribuer N places avec
> N =N (cequ implique N = p). Dés lors il n' y a plus compétition entre les producteurs
puisqu'ils ne partagent plus de resources. D' un certaine maniere, cete solution consiste a
appliquer la solution précélente pour p canaux de communicaion moyennant un
multiplexage des messages lors de la consommeation. Chague site producteur ne communique
gu avec le consommateur : au niveau du controle, le réseau logique est une éoile dont le site
C est lecentre.

Malheureusement cette solution conduit & une sous-utili sation des ressources. Considérons la
Situation ou seuls q (<< p) producteurs désirent produire. Chaaun de ces g sites varemplir sa
partie du tampon et se trouvera ensuite momentanément bloqué jusgu' a ceque C consomme
des messages alors quil y a de nombreuses cdlules disponibles dans le tampon (cdles
attribuées aux autres producteurs). |l est bien connu que ce type d'activité sporadique et
caractéristique du comportement d'une application répartie. Il Sagit donc la dun
inconvénient majeur lié a toute solution statique.

2.2.2 Distribution d'autorisations sur un anreau logigue

La solution que nous allons exposer consiste afaire drculer des autorisations (correspondant a
des cdlules disponibles) sur un anneau logique @nstitué de la fagn suivante : C,Py, Py,... Py
,C. Les producteurs ont placé en ligne, et cete ligne et bouclée par le site de
consommmetion. A la structure de communication guest I'anneau est ascié le moyen
standard de I' exploiter le jeton. Il Sagit d'un message de wntrdle spéda qui parcourt
I’anneau de maniére unidiredionnelle; il visite donc tous les stes et ced de fagon répétitive.
Dans notre ca particulier, on associe au jeton une valeur val indiquant le nombre de cdlules
utili sables par les producteurs qui se serviront au passgedujeton.

La valeur du jeton déaoit au cours des visites chez les producteurs et croit lors de la visite
chez le consommateur du nombre de cdlules consommeées depuis le dernier passage du jeton.
Cependant, il reste un probléme arésoudre : de quel nombre d' autorisations a besoin un
producteur lorsque pase le jeton ? Si on en reste a une généralisation immédiate de la
solution précéente, I' application qui appellgr odui r e se trouve bloquée jusgqu au passage
du jeton. Une seule autorisation est alors nécessaire. Cette solution est tres inefficace cale
débit maximum de productionsest d' un message par passage de jeton !

Il faut donc désynchroniser la production de messages du passage du jeton. Pour cda, on
gjoute deux "ingrédients’ chez taque producteur : un tampon locd et un procesaus de service
appelé le facteur. L' application se ontente de déposer les messages dans le tampon locd et ne
se bloque gue lorsgue le tampon est plein. Le fadeur envoie les messages du tampon locd a
destination du consommateur. Pour ce faire, il se sert de deux variables indiquant le nombre
de messages de son tampon et le nombre d' autorisations dont il dispose. Tant qu' il a une
autorisation, il envoie un message. Lorsque le jeton arrive, le producteur cherche aobtenir
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autant dautorisations que de messages a envoyer pour lesquels il ne dispose pas
d'autorisation. Nous détaill ons maintenant I'algorithme.

Algorithme du producteur P;

Chaqgue producteur P; maintient les variables locdes suivantes :

e T;[0.N ; -1] :tableau contenant les messages produits par le producteur P;.

e in; :indicedinsertion dutampon T;, initidise a 0.

e out; :indicedextradion dutampon T, initiaisea0.

* nbmess; : nombre de messages stockés dans T; , initidlise a 0.

e nbaut ; : nombre d’ autorisations d’ envoi de messagesinitialise a 0.

* Succ; : identificateur du Site successeur du sitei. Sii < malors Succ; prend la valeur
Pi+1 sinon lavaleur de cete variable seral’identificateur du Site consommateur.

* temp; : variable de cdcul temporaire. Elle prend la valeur minimale entre le nombre de
cdlules que le site désire réserver et le nombre de cdluleslibres &acié€ aujeton.

Remarque : d'apreslagestion de I'algorithme on aura a tout instant nbmess; = nbaut ;.
produire (m)

Début
Attendre(nbmess <N );
Ti[in {]=m;
ini:(in i+1)%N i
nbmess; ++;

Fin

Lorsguun site P; reqoit le jeton de son prédécesseur sur I'anneau, il cdcule temp;, le
minimum entre le nombre d'autorisations qu'il veut obtenir et la valeur asciée al jeton. A
partir de temp;, il met ajour lavariable val associée al jeton. Ensuite, il expédie cedernier
a son successeur sur I’anneau.

sur_ré ception_de(j,(jeton,val))

Début
temp; = Min((nbmess ;- nbaut ;),val);
nbaut ; +=temp ;;
val -=temp ;;

envoyer_a(succ i ,(jeton,val));
Fin

Comme pour la plupart des procesaus de service le mde de Fadeur; consiste en une boucle
infinie ou chagque tour consiste en une dtente (d'autorisations) suivi d'un traitement (l'envoi
d'un message).
Facteur
Début
Tant que(vrai)
Attendre(nbaut  {>0);

envoyer_a(consommateur,(app,T ifout i1));
outj =(out ; +1)%N ;
nbaut ;-- ;
nbmess; -- ;
Fin tant que

Fin
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Algorithme du consommateur

Le site consommateur posce les variables suivartes :

e T[0O.N -1] : un tableau contenant les messages des stes producteurs (le tampon du
consomimeteur).

e in :l'indiced insertion dutamporT, initiais€aO.

e out :lindiced extradiondutampor, initialiséaO.

* nbmess : nombre de messages stockés dans T et non encore consommésinitialisé a 0.

* nbcell :nombrede cdluleslibéréesentre daux pasages dujeton intialisea 0.

sur_réception_de(j,(app,m))

Début
T[in] = m;
in=(in+1) % N;
nbmess++;
Fin
consommer(m)
Début
Attendre(nbmess>0);
m = T[out];
out = (out+1) % N;
nbmess-- ;
nbcell++;
Fin
Sur_réception_de(j,(jeton,val))
Début
val += nbcell;
nbcell = 0;
envoyer_a(P 1,(jeton,val));
Fin

2.2.3Un scénario d' exéaution

Soit un systeme formé de trois producteurs P1, P,, P3 et d’un consommateur C. Chaaun des
gtes P, et P; dispose un tampon de taille 4. Ceux de P, et C sont respedivement de taille 3 et
5. Nous examinons le comportement de ce systéme pendant deux phases. Chaque phase
correspond a un tour du jeton.

Phase 1

Le oonsommateur envoie le jeton - avec la valeur 5 - vers le premier producteur. Ce
producteur a produit le message m, et sa variable nbmess; vaut 1. A laréception du jeton, le
Site P; obtient une autorisation d' envoi ehbaut ; pase al aors que lavariable val passe a
4.

Entre temps, le site P, produit 3 messages n,, mg et my qu'il stocke dans son tampon locd To.
et la variable nbmess, pase a3. Le procesaus applicaif de P, appelle encore une fois la
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fonction pr odui r e et se blogue ca son tampon est plein. A la réceotion du jeton, le site P,
obtient trois autorisations denvoi et nbaut , pas® a 3 alorsque lavariable val paseal.

Avant laréception du jeton, P; a déja produit deux messages et sa variable nbnmess; vaut 2.
Quand le jeton arrive, nbaut 3 pase al (=m n(1, 2) ) et val pass a0. A son tour P3
expédie le jeton au site C, son successeur dans |’ anneau (figure 2.3).

[117)
11

consommer(my)

m
Mg
my
Produire (my)
produire (mg)
produire (my)

produire(my)
m, prod u!re (mg)
M produire (my)

produire (ms) // blocage

Figure 2.3 : Le premier tour du jeton sur I'anneau
Phase 2

Pendant ce temps, C a mnsommé un message incrémentant nbcel | . A laréception du jeton
avec la valeur 0, il incrémente cdte valeur avecnbcel | €t le jeton entame un rnouveau tour
avec la valeur 1. Le site P; a d§a produit mg, et donc a2 messages dans $n tampon et
nbaut ; positionné al. A laréception du jeton, P; met a jour lavariable val qu passe aO.
Ensuite, il expédie lejeton a son successeur dans|’anneau (figure 2.4).
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produire(ms)
my

Mg

Figure 2.4 : Le deuxiemetour dujeton sur I'anneau

Bien que dhaque producteur voit paser le jeton une infinité de fois, il se peut que le jeton
pase systématiquement devant lui a partir d' un certain tour avec la valeur nulle. Dans ce ¢,
le producteur restera en attente infinie d' autorisations. SeulP; est asauré de voir passer le
jeton avec une valeur non rulle une infinité de fois. On pourrait bien sir changer I' ordre sur
I' anneau a chaque nouveau tour mais une solution plus radicade nous permettra ala fois de
garantir I' équité maisauss d' accaoitrel' effigad

2.2.4 Une solution équitable

Dans cette solution,

1. I' anneau et réduit aux sites producteursqu’ on numérote a présent @ea p- 1.

2. chague producteur voit pasr le jeton avecune valeur supérieure a un seuil

3. lorsqu un producteur s apeit qu apres s mise a jour, le jeton contient une valeur
inférieure au sedil, il le renvoie au consommateur,

4. le consommateur conserve le jeton jusqu a ceque sa valeur soit supérieure aun deuxieme
seuil (supérieur ou égal au premier) etle renvoie au producteur suivant sur l'ann eau.

Ains I' équité est garantie puisgue que le jeton est toujours requ avec une valeur supérieure au
premier seuil. En réglant les deux seuils, on peut s gjuster au comportement de I' application.
Par exemple, le seuil des producteurs peut correspondre aune production moyenne aitre deux
passages de jeton tandis que le seuil du consommateur peut prendre en compte le nombre de
producteurs pour éviter un retour trop rapide du jeton.

Algorithme du consommateur

On gjoute aux variables du consommeteur, les variables suivantes :

e Seuil : constante atiere. Elle mrrespond au seuil au dela duquel le consommateur
envoie le jeton vers un producteur.

* Présent : boolée. Elle prend la vaeur VRAI s le consommeateur possde le jeton,
FAUXdansle ca contraire. Elle et initiai séea FAUX
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e Prochain : identificateur du prochain producteur auquel le cnsommeateur va expédier le
jeton.

A chague fois que le site C consomme un message, il incrémente nbcell . Au cas ou |l
possde le jeton, C doit tester S cete nouvelle valeur est supérieure alavaleur de sacondante
Seuil . Danscecass, il expédie le jeton au Prochain  dansl’anreau.

consommer(m)
Début
Attendre(nbmess>0);
m = T[out];
out = (out+1) % N;
nbmess-- ;
nbcell++;
Si (Pré sent et nbcell > Seuil) Alors
envoyer_a(Prochain,(jeton,nbcell));
Présent = Faux;
nbcell = 0;
Fsi
Fin

sur_réception_de(j,(app,m))
Début
T[in] = m;
in = (in+1) % N;
nbmess++;
Fin

A laréception du jeton, le site C détermine I'identité du prochain site producteur auque il va
expédier le jeton. Ensuite, il incrémente le nombre de cdlules libres (nbcell ) par le nombre
de cdlules non réservées par les producteurs durant le dernier passage du jeton. Si cette
nouvelle valeur est supérieure aSeuil , alors C envoie le jeton a son prochain et réinitialise
nbcell . Danslecascontrare, il conserve le gton.

Sur_reception_de(j,(jeton,val))
Début
Prochain = (j+1)%p;
nbcell += val,
Si (nbcell > Seuil) Alors
envoyer_a(Prochain,(jeton,nbcell));
nbcell = 0;
Sinon
Pres ent = Vrai;
Fsi
Fin

Algorithme du producteur P;
P posedeunenouvelle constanteertiere:

« seuil ; initiaistea la méne valeur pour tousles producteurs (seuil | < Seuil )
Seule laréception de jeton est différente de la solution précédente.
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sur_réception_de(j,(jeton,val))
Début
temp; = Min(hbmess ;- nbaut ;,val);
val -=temp ;;
nbaut ; +=temp ;;
Si (val > seull i) Alors
envoyer_a((i+1)%p,(jeton,val)) ;
Sinon
envoyer_a(C,(jeton,val));
Fsi
Fin

2.3 Controéle de flux dans les réseaux étendus

Dans les réseaux étendus, le transfert d'un pagquet entre deux stations pass par des noeuds
intermédiaires gpédalisés: les routeurs. La principale tadche des routeurs est de déterminer le
prochain noeud a qui envoyer un paguet en fonction de la destination finale de cdui-ci. Le
routage peut ére cdculé de fagon centralisee ou dstribuée De plus, il peut ére statique ou
adaptatif. Dans le premier cas, le routage et éabli une fois pour toutes alors que dans le
seaond, de nouvelles routes peuvent étre caculées en fonction du trafic ou de I’ opérationnalité
deslignes de communication ou des routeurs voisins.

Hypothese générale Dans la suite, hous s1pposons quun routeur (ou une station pour un
paguet entrant) conserve un paquet jusgqua cequil soit accepté par le prochain routeur. Si le
paguet est arrivé adestination d'une station, le dernier routeur ne le mnserve guun temps fini
en I'absence de réponse de la station.

Un des problemes liés a la drculation des paquets a travers le routeur est connu sous le nom
de congestion. Supposons quun paquet soit requ sur un routeur dont le tampon est plein. ce
routeur rejettera le paquet. Dans ce c¢&, le routeur qui aémisle paqet devra le conserver dans
son tampon, avec ason tour un risque de saturation de son tampon. Lorsguen une partie du
réseau, ce phénomene se produit, on parle de cmngestion. Par analogie avec le trafic routier,
on pourra imaginer que les tampons ont les routes et guun envoi de paquet correspond a un
changement de route (les liaisons éant alors les carefours). En présence de mngestion, le
réseau fonctionne au ralenti. L’interblocage est un cas extréme de cngestion qui se produit
lorsguun sous-ensemble de routeurs = retrouve avec ses tampons pleins et que le prochain
noeud ce nimporte quel paquet d'un ces tampons appartient a ce sous-ensemble. Dans
I'exemple de la figure 2.5, le routeur X tente d’ envoyer ces paquets aux routeurs Y et Z, qui
eux auss ont les mémes intentions.

jet

~

Figure 2.5 : Une situation d’interblocage
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Deux types de dtratégie sont possbles pour traiter la @ngestion et l'interblocage. Les
stratégies dites optimistes consistent a ajoindre aux réseaux un mécaiisme de détedion qu
reconnait de telles stuations. Lorsgue la congestion est détedée un mécanisme de guérison
se met en place Par exemple, la détedion pourrait consister a cdculer le taux de saturation
moyen du tampon, sur un intervalle donné d de tester quil est au-desaus d'un certain seuil. La
guérison congsisterait a supprimer des pagquets et a envoyer vers les ources des flux des
demandes de ralentisement ("feadbad"). Les dratégies optimistes ont adaptées a des
interconnexions de réseaux gérées par un ensemble d'opérateurs ou la possbilité d'un contréle
global est ill usoire.

Les dratégies dites pessmistes mettent en oeuvre un mécaisme de préveition de
I'interblocage qui réduit par voie de mnséquence les risques de angestion. Ces lutions
nécesstent d'adopter la méme politique sur tous les routeurs et donc I'existence d'un unique
opérateur.

Nous présentons ci-dessous deux tedhniques de prévention des interblocages. Ce doix ne
préguge pas dune gprédation sur la supériorité d'un des types de stratégie sur l'autre. 1l se
trouve smplement que les techniques optimistes nt des heuristiques et ne présentent donc
pas un intérét algorithmique majeur.

2.3.1 Structuration des tampons

Les tedhniques de structuration des tampons suppose que I'on exploite des informations aur le
routage annues a priori (voir [MS80a] pour une gproche générale). De maniére évidente,
plus un agorithme sera aaptatif moins I'on pourra Sappuwer sur le routage. La premiere
information que nous allons exploiter est le nombre maximum N de routeurs traversés par un
paguet. Dans le ca d'un routage statique optimal, N est le diamétre du gaphe; dansle casd'un
routage statique quelconque, N est borné par le nombre de routeurs. Si le routage est adaptatif,
I'établiseement d'une borne sobtient par analyse de I'agorithme utilisé. Certains algorithmes
ne bornent pas le nombre de routeurs traversés et sont inadéquats pour supporter cette
tednique.

Le tampon dun routeur est partionné en N sous-tampons indicés de 1 a N. Les regles ci-
desus définissent des contraintes de placament lors de la réception d'un pagquet en fonction
de sa provenance. Ced implique que parmi les informations de antrdle d'un paquet se trouve
I'indice de son paquet d'origine.

R1 Un paguet entrant (C'est a dire provenant d'une station connedée al réseal) est inséré
dansle sous-tampon d’indice 1.

R2 Un paquet provenant dun sous-tampon indice i est placé dans le sous-tampon
d’indicei +1.

D'apres I'hypothése faite sur le routage, le sous-tampon dindicei +1 existe toujours (méme
Sil est éventuellement plein).

Proposition L'applicaion des regles précéalentes prévient l'interblocage.

Preuve

Nous raisonnons par l'absurde. Supposons quil existe un ensemble de sous-tampons
bloquant mutuellement. Autrement dit, ces us-tampons ont pleins et tout paquet d'unde ces
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sous-tampons doit étre expédié vers un autre sous-tampon de cé ensemble. Choisisons I'un
de ces tampons T dindice i . En vertu de la régle 2, T est bloqué par des us-tampons
dindice i+1 . En appliquant le méme raisonnement a ce& us-tampons, on parvient, par
itération, a la cnclusion quau moins un sous-tampon T' dindice N est en interblocage. Or
par hypothése sur le routage, ces paquets sont des paquets sortants (a destination des stations).
D'apres I'hypothese générale, ces paquets ne sont pas conservés indéfiniment et T' ne peut
donc étre en interblocage. D'ou la contradiction. 000

Une amélioration

Cette solution est relativement inefficace cadans la mesure ou N est le nombre maximum de
routeurs traverses, peu de paguets traverseront les sus-tampons d’indice éevé entrainant une
sous-utilisation de ces resources. On pourrait bien sir choisir de sous-dimensionner un
tampon dindice devé par rapport a un tampon de plus faible indice Le probléme de la sous-
utili sation persisterait alors mais a un degré moindre.

Pour résoudre plus radicdement |le probléme, nous supposons gque le routage nous permet de
connaitre une borne sur le nombre de routeurs traversés par paire (sourcedestination). Ains
guand un paquet p pénétre dans le réseau, on adjoint a ses informations de ntrole, cette
borne N,. Trés uvent, la borne N, sera largement inférieure aN. A chaque routeur traversé,
la borne et déaémentée Ains elle indiqgue atout moment, une borne sur le nombre de
routeurs qui restent a traverser (en incluant le routeur qui reqit le paguet). Nous alons
relacher les contraintes desregles R1 et R2, qui seréécivent comme sulit :

R1 Un paquet entrant p qu doit traverser au plus N, routeurs est inséré dans un sous-
tampon dont I'indiceappartient alintervalle [1..N - No+1] .

R2  Un message provenant d’un sous-tampon d’'indicei et ayant encore atraverser au plus
N," routeursest placédans un sous-tampon dont I'indiceappartient a[i+1..N - Ny'+1]

La regle 2 est toujours applicable ca sur le routeur précdent l'indice i du sous-tampon
verifiei < N-(Np'+1)+1 (en vertu de laregle 1 ou 2) ce qui est équivalent a i+l < N
Ny'+1 .

Proposition L'applicaion des regles précéalentes prévient l'interblocage.

Preuve

La preuve et smilaire ala précélente en remarquant que la @ntradiction provient du fait que
les paguets d'un sous-tampon sont blogués en attente de place dans un sous-tampon dindice
supérieur. OO

Plusieurs choix de sous-tampons ont possbles a la réception d'un mouveau paquet et il est
judicieux de séledionner le sous-tampon ron plein dindice le plus faible. En effet, cda laise
un intervalle plus grand pour le doix lors du prochain noeud a traverser. Dans [TU81], ce
type de technique est emp oyé sans décompostion en sous-tampons.

2.3.2 Estampill age des paguets

Nous suhaitons élaborer une technique de prévention ne reposant pas ar une nraissance
du routage. Auss nous ferons cette fois-ci I'hypothése que daque routeur dispose d'une
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horloge qui progrese aec le temps. Nous nexigeons pas que les horloges ient
synchronisées (voir le dapitre sur le temps). Cependant, plus les horloges sront
synchronisées, plus le traitement des paquets en cas de mngestion sera gjuitable. Le principe
de cdte solution consiste a privilégier les paquets les plus &gés sadhant quun paquet
demeurant dans le réseau finira par étre &é d@ bénéficiera de cate priorité. Nous devons tout
d'abord définir un &ge de telle sorte que deux paguets n‘aient jamais le méme age.

Définition Un &ge et un couple (heureidentité de site). Soient deux ages (h 1,i 1) €t
(h 2,i 2) dors(h1,i 1)<(h 2,i 2) 9 et seulement s :

1. hi<hsou

2. hi=hseti 1<i 5

Lorsqguun paquet pénétre sur le réseau, le premier routeur lui gjoute une information de
contréle gpeléeestampill e (qui sera son &ge) congtituéede son heure d'arrivée & de l'identité
de cerouteur. Deux messages ne peuvent jamais avoir le méme &e ca s les heures ont les
mémes alors les identités sont diff érentes.

Nous supposons de plus que dague routeur dispose d'une cdlule (tampon réduit a un
élément) par ligne eitrante. Cette cdlule sera gpelée cdlule d échangNous définisons
maintenant le traitement d'un paquet p venant du routeur X et arrivant sur le routeur Y.

R1 SiletampondeY n'est pasplein, aorsY stocke le paquet p.

R2  Siletampon de Y et plein et quil a un paquet p' a epédier a X, aorsY stocke p
dans la cdlule dédchange asciée aX s cdle-ci est vide et envoie p* vers X "pour écdhange”
avec p. Lorsgue p' arrive, X le place dans la cdlule occupée par p. A la réception de
laquittement de p' , Y place ason tour p dans la cdlule occupéepar p' et libere la cdlule
dédchange. Si la cdlule dédcange et pleing, il reette le paguet en indiquant "cdlule
d'échange pleine".

R3  Siletampon de Y est plein, quil n'a pas de paquets a expédier a X mais que le plus
jeune des paguets de son tampon p' est plus jeune que p aors il procede comme indiqué la
régle 2. Ced revient adétourner p' de sarouteinitiale.

R4  Si aucune des regles précélentes n'est applicable dors Y rejette p pour cause de
"tampon plein”.

Nous spédfions auss laregle du choix des paguets a envoyer par un routeur sur uneligne :

1. s celui-ci a des paquets pour échange, il les envoie sur la ligne en fonction de 'ordre
d'arrivéedans le tampon ;

2. en dehors de ces paguets, S le routeur a des paquets rejetés pour cause de "cdlule
d'échange pleine’, il renvoie uniquement le paquet dont le regjet est le plus ancien
jusgua ce quil soit reeté pour "tampon plein® ou acceté (en lintercdant
réguliérement sl nécessaire entre des paquets pour échange).
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Proposition L'applicaion des regles précéalentes prévient l'interblocage.
Preuve

Premierement une cdlule d'édhange ne reste jamais indéfiniment pleine puisque le paguet
pour édchange correspondant sera envoyeé (régle desenvaois), regu, accepté etaquitte.

Notons ensuite quun paguet rejeté pour cause de "cdlule d'édchange pleine” finira par étre
acceté ou rejeté pour "tampon plein”. Si tel n'est pas le ca, aors it ce paquet est réémis
indéfiniment sur la ligne, soit un autre paguet rejeté antérieurement pour la méme raison est
réémis indéfiniment. Ced signifie quun tel paquet trouvera indéfiniment la cdlule pleine. En
raison du premier point, cda signifie quelle se remplit indéfiniment. Or la cdlule dédchange
n'est pas utili seéepar les pagquets "pour échange”" et ce sont les seuls autres pagquets émis par le
routeur. D'ou la contradition.

Pour démontrer I'absence dinterblocage, nous raisonnons par |'absurde. Supposons quil
existe un scénario denvois de paquets sur le réseau tel quau moins un paquet reste
indéfiniment dans le réseau. Puisque les horloges croissent, parmi ces paquets il en existe un
plus &gé noté p (pas nécessairement le premier entré sur le réseau). L'ensemble des paguets
plus &gés que p est fini toujours en raison de la aoissance des horloges. Aucun de ces paquets
ne reste indéfiniment dans le réseau daprés la définition de p. Donc il existe un instant a
partir duglel p est (et restera) le plus agé des paquets du réseau. Mais dans ce c&, ni larégle
R3 ou il jouerait le réle de p’, ni laregle R4 ne lui sont plus applicables. De plus, il ne peut
étre rgeté indéfiniment pour cause de "cdlule d'échange pleine" (voir le point précélent)
donc il sera accepté au bout d'un temps fini par tout routeur. Par conséquent, il sortira du
réseau au bout d'un temps fini. D'ou la contradiction.¢0¢
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3 Communication synchrone : le rendez-vous

3.1-Le schéma du rendez-vous

Le rendezvous est un schéma de communicaion entre processus supporté par certains
langages (ADA, CSP, Occam, etc.). Dans s forme la plus smple, ce schéma met en jeu deux
sites. La communicaion se déroule en deux phases. Durant la phase de synchronisation, le
premier procesaus qui appelle la primitive de rendezvous est blogué jusqua I'appel
correspondant par le deuxieme procesals. Sengage dors la phase d'échange de donrées dont
les modalités nt propres au langage @ qui ne présente pas dintérét algorithmique. Auss
dans la suite, nous nous limiterons a lI'étude de la phase de synchronisation.

Dans une forme plus élaborée un site peut souhaiter un rendezvous avec un site choisi parmi

un ensemble fixé lors de I'appel ala primitive. Ced peut étre le cas quand :

* un service et aswuré par un ensemble de serveurs redondants. Dans ce ca&, un client
souhaite un rendez-vous avec|'un quelcongue des serveurs pour soumettre sa reqLéte.

e un service et asauré par un serveur séaurisé qui n‘accepte des requétes que d'un ensemble
de dients identifiés. Dans ce c¢&, le serveur souhaite un rendezvous avec |'un quelconque
de cesclients pour traiter sa reqléte.

Cest cette forme que nous alons éudier [Bag89. Enoncons tout d'abord les propriétés

attendues de notre dgorithme :

* A aucun instant, le service ne peut engager l'applicaion dans deux rendezvous
simultanément. Ced est un exemple de propriété de sreté.

e Si auninstant donné, un rendezvous est possble en raison des différents appels en cours
alors un rendezvous doit avoir lieu au bout d'un temps fini. Cea est un exemple de
propriété de vivadté. Notons que rien nest prédsé sur l'identité des participants au rendez
VOUS.

3.2 Principes de la solution

Afin de dégager les principes d'une solution au probleme du rendezvous, nous allons d'abord
exhiber deux problemes que tout algorithme doit traiter. Nous ill ustrons ces problémes a l'aide
d'exemples.

Exemple 1 Soit une gplication répartie sur trois stes S;, S, et Sg. L'applicaion sur chaaun
des stes uhaite a peu prées au méme moment obtenir un rendezvous avec I'un quelconque
des deux autres stes. Sans préuger d'une solution, on peut penser que pour obtenir un rendez-
vous le service de dhague site interroge le service d'un autre Site pour savoir s le rendez-vous

est auss souhaité.
@ RV({S., Sz3})
RV({(S1 &2}) 7 N_RV((Ss, S1})

e )

Figure 2.6 : Des demandes de rendez-vous symeétriques
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Ains sur la figure 2.6, le service de S;, suite al'appel par I'applicaion de RV({ S;, Ss})

envoie une requéte de rendezvous au premier site de sa liste S,. De maniere similaire, S; a
envoye sa requéte aS;, cdui ayant fait de méme avec S;. Examinons les différents choix qui
soffrent a S, lorsde laréception de larequéte de S;.

Comportement 1 Comme S, "est provisoirement engage' par sa requéte aSg, il regjette la
requéte du site S;. Par symétrie, chaaun des autres stes S; et S; rejettent les requétes reques.
La situation peut se reproduire avecle second éément de la liste. Ains bien que des messages
soient continuellement échangés, I'agorithme ne progress pas vers un rendezvous. Ce type
de blocage est appelé "livelock" au sens ou bien que les srvices Ldient adifs, cette adivité est
inutile.

Comportement 2 S, accete larequéte de S; et annule cdle faite aS;. Par symétrie, S; et S3
annulent les requétes envoyées. La situation est similaire ala précélente aec un surcodt en
nombre de messages échangés. |l sagit ici auss d'un "livelock".

Comportement 3 De maniére opportuniste, S, attend une réponse de S;. pour rendre sa
réponse as; : s S; rejette sarequéte il accepte cdle de S; sinon il largjette. Dans tous les cas
de figure, il semble aauré d'un rendezvous. Maheureusement par symétrie, les autres stes
font de méme d tous les stes restent bloqués en attente d'une réponse. On affaire ici a un
interblocage de communicaion. Cette fois-ci, aucune adivité n'est plus présente. On appelle
cette situation un "deadlock”.

On se trouve @nfronté al'un des paradoxes de l'algorithmique répartie. Pour simplifier la
conception, on recherche la symétrie mais les lutions complétement symétriques ne
garantissent pas la progresson de I'algorithme. |l faut introduire afaible dose I'asymétrie.
Cead peut se faire arec un code identique en sappuwant sur ce qui distingue daque site, leur
identité. Ici selon l'identité de I'émetteur d'une requéte reque dors que le site dtend la réponse
a sa propre requéte, cdui-ci choisira aeitre le comportement 1 et le comportement 3. Ains
supposons que S attende la réponse de S¢ et quil recive d'une requéte venant de S. Dans ce
cas, S j >ialors S retarde saréponse a S sinon il rejette cete reqléte.

Figure 2.7 : Asymétrie de comportement

Lafigure 2.7 illustre I'application de cete régle al'exemple précélent : S; retarde sa réponse,
S; (respedivement S;) regjette la demande de S, (respedivement S;). S; peut répondre
favorablement & Sz et un rendezvous auralieu.
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Dans le ca général, I'absence dinterblocage se vérifie par un raisonnement similaire a céui
développé lors de la structuration des tampons en rotant qu'un site ne peut étre bloqué que par
un site d'identité inférieure.

Exemple 2 Soit une gplication répartie sur deux sites S; et S,. Supposons que I'application
du site S; désire un rendezvous avec S,. Comme précéemment, le service énet une requéte
de rendezvous. A la réception, le service du site S, dont I'application nest pas a et instant
interes€e par un rendezvous rejette la requéte. Que doit faire le service du site S; a la
réception de cerget? Il pourrait apres un délai, réamettre sa requéte. Ced souleve le probléme
de la @nfiguration du ddai : trop court, il peut engendrer un trafic inutile sur le réseau; trop
long, il peut retarder le fonctionnement de I'application.

On remarque que dans le contexte du rendezvous, il est inutile de retransmettre une requéte.
Quand I'application du site S, souhaitera un rendezvous, son service eaverra une requéte
ausstét acceptée Autrement dit, puisquil faut étre deux pour le rendez-vous, il suffit quatout
instant I'un des deux ait linitiative du rendezvous. La mise en oeuvre de cdte prise
dinitiative se fait par I'intermédaire d'un jeton par paire de sites {i,j}. Le site qui possde le
jeton ale droit d'envoyer une requéte d il perd cedroit avecl'envoi de telle sorte quil ny aura
jamais de réémisson et ced sans perdre la posshilité du rendezvous. La répartition initiale
des jetons sur les stes est arbitraire ; par commodité de programmetion, on donnera un jeton
ascié aune pEre e stesau ste deplusgrandeidentité.

3.3 Graphe d'état d'un service de rendez-vous

Avant d'éaire I'agorithme, nous alons en donner une représentation abstraite al'aide d'un
graphe d'état du service dun site. Les états nt représentés par les noeuds du gaphe d les
arcs correspondent aux transitions d'états. Chague transition respede la syntaxe :

garde - adions
ou la garde est une expresson booléenne traduisant les conditions d'occurence de la transition
et les adions indiquent les modifications des variables locdes du service La garde ou les
adions peuvent étre omises.

De plus, afin de rendre plus compade la représentation, nous notons j?m la réception d'un
message mvenant dusitej parle srviceet j!lm I'envoi par le serviceau gtej dumessage m

Lorsque I'applicaion du site i n'a pas appelé la primitive de rendezvous, le service et au
repos . A l'appd de la primitive de rendezvous RV, la variable E; est initidisée aec le
sous-ensemble des stes, possbles correspondants du rendezvous. Le site pase a l'état
encours . Dans ce état, le site recherche un candidat ; c'est a dire un site de E; pour

lequel il possde le jeton aswocié ala paire {i,candidat i } . La présence des jetons est
mémorisée dans le tableau de booléens jeton ;. Apres I'envoi d'une requéte acandidat
le service pase dors a I'éat attente -sans-retarder . A la récetion dun

aquittement, il pase a l'éat succés pus au retour de la primitive (ayant renvoyé a
I'applicaion le site retenu) de nouveau au repos . En cas de rejet, il retourne aencours
pour rechercher un autre candidat ;. Alors que le Site et dans I'état attente - sans -
retarder , cdui-ci peut recesoir une requéte qui lui conviendrait; il applique dors la
procédure déaite dans I'exemple 1 et pase al'état attente - en-retardant  ou le site
retardé et indiqué par la variable retardé ;. Dans ce état, quelque soit la réponse du
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candidat ;, ledtei passra al'état succés avec &entuellement un changement d'identité
de candidat ;. Il devradetoutesfagons envoyer uneréponse a retardé ;.

Dans un éat ou le site n'est pas en cours de service (repos ) ou éventuellement bloqué
(encours , attente - sans -retarder , attente -en-retardant ), il faut prendre
en compte les éventuelles réceptions de requétes. Deux cas méritent une explicaion. Si I'on
reit une requéte dans I'état atte nte - en- retardant  on largette ca, de toutes fagons,
on est asauré d'un rendezvous. Si I'on reqoit une requéte d'un site de E; dans I'état encours
on l'accepte et on pas® direcement al'éta succes .

j?req —j'rej;jeton i [1=V
RV(Ei)
renvoyer(candidat i)
j?rej —retarde lack; j?req et OE; -
candidat ;=retardé jlack;candidat iS;
jeton ; [[]=V
E— <
j?ack -
retardé !rej
j?req  -jlrej; j?ack - \ 4
jeton []=V
attente en en cours
retardant j?req et j OE -
jirej;
- jeton []=V 4
j?req et | OE etj>i - i:,rDeléi e.tjctztr?gidati[_i]fj\./ -
. CTi—=\/- e e . y [ §]
jeton [j]=V;retardé i = jeton | [i]l=F

attente sans <+
j?req et retarder

G OE; ouj<i) N

j'rej;jeton i 1=V

j?rej -

Figure 2.8 : Graphe d'états d'un site
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3.3 Algorithme du rendez-vous

Variablesdu sitei
* E : ensamble desidentités des Stesavec kesquelsi désire un rendezvous.

e état ; : état du Site avaleur dans {repos,encours,attente,succes} initialisé a
repos

e retardé ; :identité du ste retardé par i . Par convention lorsque i ne retarde aucun site,
savaeur esti (savaleur initiale).

e jeton [1..N] : tableau de boolées indiquant la présence des jetons. Initialement,
jeton [j]=( =)

» candidat ; :identité dudtecandidat courant.

L'interfacede service se résume ala primitive RV(E;i) qu doit renvoyer l'identité d'un site de
Ei aveclegue le rendezvous est engagé. A chaaun des trois types de messages est ascié un
traitement. Notons quune récetion ne peut intervenir dans I'état succés car c'est un état
dans lequel on ne se bloque pas (comme repos ) et qui nintervient que durant la primitive de
service (contrairement arepos ).

RV(Ei)
Début
état ; =encours;
Répéter
(1) Attendre( [rtandidat ; OE; etjeton i [candidat ;]==Vral);
Si état j==encours Alors
envoyer_a(candidat i,req);
jeton j[candidat ;]=Faux;
état ; =attente;
(2) Attendre(état i I=attente);
Fsi
Jusqu’'a état  j==succes;
état ; =repos;
renvoyer(candidat i);
Fin

(1) Sil'attente ne blogue pas le sitei alors un candidat a &€ trouvé aqui envoyer une reqléte.
Dans le ca contraire, seule la réception d'une requéte lui permettra de sortir de I'attente avec
I'état positionnéasucces .

(2) L'attente est toujours bloquante @ on en resort soit dans I'état succes , soit dans I'état
encours auquel casi sengage pour un tour de boucle supgdémentaire.

sur_réception_de(j,ack)

Début

état ; =succes;

Siretardé !=i Alors
envoyer_a(retardé i.rej );
retardé =i;

Fsi

Fin

sur_réception_de(j,rej)
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Début
Siretardé =i Alors
état ; =encours;
Sinon
état ; =succes;
envoyer_a(retardé i ,ack);
candidat =retardé ;;
retardé | =i;
Fsi
Fin

sur_réception_de(j,req)
Début
jeton  [j]=Vrai;
Si(état j==repos)ou (] OE;) Alors
envoyer_a(j,rej);
Sinon si état i ==encours Alors
état ; =succes;
envoyer_a(j,ack);
Sinon si (retardé i I=i) ou (j<i) Alors
envoyer_a(j,rej);
Sinon
retardé =,
Fsi
Fin
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4 Qualité de service : le réseau fifo
4.1 Un exemple introductif

Supposons quune base de données it dugdiquée sur trois stes afin d'asaurer une tolérance
aux pannes et de diminuer les temps de réponse par répartition de la charge. Une ledure ne
pose aucun probleme de gestion tandis quune mise ajour de la base nécesste un mécanisme
de synchronisation pour garantir la cohérenceentre lesdiff érertes copies.

Déaivons tout d'abord un mécanisme tres smple reposant sur la drculation d'un jeton entre
les trois stes. Lorsguun site désire S effecuer une mise ajour, il attend le passage du jeton.
Puis S modifie sa mpie d diffuse un messge de mise a jour MAJ contenant les
modificaions (figure 2.9). Chague dSite, qui reit un messge MAJ, enregistre les
changements dans sa propre wpie d renvoie un aajuittement. Lorsque le site initiateur de la
modification arequ tous les aqquittements, il li bere le jeton.

s S
MAJ I
MAJ —
ak MAJ
Y ak AMAY
—Eo |
v v v

Figure 2.9 : Un mécanisme de mise ajour d'une kage dedonnées dupliguée

L’inconvénient de cemécanisme et son mangue de performances car l'initiateur doit attendre
tous les aqquittements et par conséquent le délai dune mise ajour est au moins cdui du
serveur le plus lent. Un mécaiisme dternatif consisterait a libérer le jeton sans attendre
daauittement.

Examinons un scénario possble (figure 2.10). Le site S; effedue sa mise ajour, envoie le
message de mise ajour aux Sites S, et S; et expédie ensuite le jeton au site S,. Quand ce
dernier reqoit le message de mise ajour, il enregistre les changements. A la réceotion du
jeton, S, effedue une autre mise ajour sur la cpie locde qu'il maintient et diffuse auss son
message de mise ajour aux sites S; et S;. Ce dernier site reqit auss le jeton. Supposons que
la mise ajour de S; arrive aS; avant la premiére mise ajour. Sz appliquera les changements
de S, pusceux de S;, ced conduisant a une incohérence de la base de données.
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S
MAJ
MAXL MAL
MAJ

v v
Figure 2.10 : Deux transadions conduisant a des copies incohérentes
Si on analyse cdte situation, on Sapercoit que trois messages ont a l'origine de ceprobléme :
la mise ajour de S1 vers S2 qu précéde I'envoi du jeton dont la réception précéle I'envoi de

la mise ajour de S1 vers S3 (figure 2.11). D'apres ces relation de précélence, il semblerait
raisonnable que le troisieme message soit requ apres le premier. Or il n'en est rien.

S1 S S
MAJ

Jeton MAL

~

v v v

Figure 2.11 : Un comportement "pathologique" du réseau

4.2 L'ordre causal

Nous alons maintenant formaliser les contraintes qui interdisent ces comportements
pathologiques. Pour raisonner smplement sur les messages, nous définisons pour chagque
message mquatre attributs :

* m enet :identité du site émetteur,

* m dest :identité dusite destinataire,

* m hem: heure"locde" del’ émisson,

 m hdest : heure"locde" de réception.
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Ici auss, aucune hypothése n'est faite sur la synchronisation des horloges. D'alll eurs dans ce
qui suit, seules des heures d'un méme site sont comparées.

A titre dexemple, montrons comment exprimer que les canaux d'un réseau sont fifo.
Considérons deux message met m’ émis aur un méme canal ; leur ordre de réception doit étre
le méme que leur ordre d'émisgon. Ce qui Sexprime par :
0 m,m' m.emet=m'.emet et m.dest=m’.dest et m.hem<m’.hem

0 m.hdest < m’.hdest

Nous voulons a présent introduire l'ordre caisal entre deux messages [Lam78]. Cet ordre a
pour signification intuitive qua I'émisson du deuxieme message, le site émetteur pourrait
avoir connaissance du pemier message @ donc que ce premier message a pu avoir une
influence sur le second message. Nous débutons par I'ordre causal immédiat qui caradérise de
telles stuations uniquement par I'historique d'exéaution d'un site. Nous noterons "<; " 'ordre
causal immediat.

Définition Soient met m' deux messges, dorsm<; m' s et seulement s :
1. m.emet = m’.emet et m.hem < m’.hem

ou

2. m.dest = m'.emet et m.hdest <m’ .hem

Dansle ca 1, les deux messages ont émis sur le méme site, le premier avant le second. Dans
le cas 2, le premier message est requ sur le site qui emettra ensuite le deuxieme message. Du
point de vue mathématique, <; n'est pas un ordre. En effet il ne vérifie pas la propriété de
trangitivité. Ced nous conduit diredement al'ordre cawsal général.

Définition Soient met m' deux messges, dorsm <m' s et seulement S :
e Omy,....m ,telsquem 1=metm ,=m
e OO<k<n,m ¢ <i Mg+1

Autrement dit, l'ordre causal est la fermeture transitive de l'ordre causal immeédiat et cette
fois-ci on a bien affaire aun ordre a1 sens mathématique. Notons quil sagit d'un ordre partiel
ca par exemple deux messages émis smultanément sur deux sites différents ne peuvent étre
en relation causae.

Nous mmes maintenant en mesure de caadériser un réseau fifo : dans un tel réseau, s un
message en précale caisalement un autre @ quils ont tous deux méme destination, aors le
premier message serarequ avant le second.
Dé&finition Un réseau est fifo si et seulement si :

Omm'm < m'etm.dest =m’.dest 0 m.hdest < m’.hdest

4.3 Emulation d'un réseau fifo

Comme l'a illustré I'exemple introductif, un réseau asynchrone n'est pas nécessairement fifo
(bien que tous s canaux soient fifo). Pour smplifier la wnstruction d'applicaions, le service
gue nous alons définir émule un réseau fifo au dessus d'un réseau asynchrone.
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4.3.1 Une solution sSmple maisirrédiste

Une premiére solution consiste a @voyer avec un message, la liste des messages qui le
précadent causalement. L'ordre de la liste doit respeder I'ordre caisal. Le service de chaque
site maintient une liste des messages dont il a mnnaissance quil soit ou non émetteur ou
récepteur de ces messages. Initidlement cette liste et vide. Lorsque I'applicaion désire
envoyer un messge, le service mncaene cenouveal messge alaliste @ envoie ai service
du cestinataire la liste toute entiere. A la réception d'une liste, le service oncaene asaliste
tous les messages de la liste reque dsents de sa liste dans l'ordre de leur liste. Pour chagque
nouveau message de sa liste, s cdui-ci est a destination de son application, il le délivre a
cdle-ci.

Examinons l'application de cedte solution au comportement pathologique précéaent (figure
2.12). L'applicaion du site S; désire envoyer un message m au Site S;. Le service met a jour
sa liste arec cemessage d@ envoie la liste réduite a cemessage. Puis, I'application du site S;
désire envoyer un message m au site S,. Le service ompléte saliste qui devient (mg,m;) et
I'envoie. Lorsgue le service de S, reqoit cete liste, il compléte sa liste (initialement vide) et
examine les nouveaux messages: il n'est pas destinataire de m mais est destinaire de m. Il le
délivre donc a son application. Lorsgque I'applicaion de S, désire envoyer my au site S3 , son
service omplete sa liste qui devient(my,m2,m3) et I'envoie au site Sz. A laréception de cete
liste, le service de S3 compléte sa liste (initialement vide) et examine les nouveaux Messages :
il est destinataire de m et le délivre, il n'est pas destinaire de my, il est destinataire de my et le
délivre. Enfin lors de la réceotion de la liste a&sciée al message m, laliste ne contient aucun
nouveal messge.

S S S
n (m1,m
1,M2) délivrer(m )
A .
(M1,m2,m3z) Jdellvrer(m 1)
A délivrer(m  3)
v v v

Figure 2.12 : Elimination du comportement pathologique

Le comportement du réseau (vue de I'applicaion) est bien fifo car les messages qui précalent
causalement un message, le précalent auss dans toute liste ou il apparait. Par conséquent s
I'un d'entre aux a méme destination que cemessage, il sera délivré avant lui. Cependant au fur
et & mesure de I'exéaution de I'application, la taille des listes de messages croit de maniere
considérable. Il nous faut donc adapter cette solution pour géréra mans de tréfic.
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4.3.2 Une deuxiéme solution plus efficace

La premiere idée et de ne transporter quune seule fois chaque message d@ de remplace la
liste des messages qui le précealent causalement par l'indicaion de leur existence Ains quand
un message arive, s le service al'information quun autre message adestination du méme site
le précale caisalement et n'est pas encore requ, alors cdui-ci retarde la délivrance du message
a l'application. 1l reste a déterminer quelle astradion de la liste choisir. La représentation
retenue doit permettre de déterminer sil faut retarder la délivrance d'un message. Compter le
nombre de messages de la liste adestination d'un site n'est pas suffisant car I'égalité de deux
compteurs ne signifierait pas nécessairement quil sagit des mémes ensembles de messages.
Par contre, s on compte plus finement le nombre de messages de la liste émis par un site a
destination d'un autre, alors I'abstradion conserve suffisamment d'informations.

Ains chaque dte i maintiendra un tableau de compteurs a deux entrées appelé
connaissance ; tel queconnaissance [j,k]  soit le nombre de messages émisparj a
destination de k qui préceaderaient causalement un message qui serait émis a ce instant par i .
Chague message envoyé et acammpagné de la valeur du tableau a l'instant d'émisson. A la
réception d'un message m le service du site i détermine sil a requ tous les messages qui
préceadent causalement men comparant éément par élément la wlonne i de son tableau avec
cdle du tableau de m Si c'est le ca, il le délivre & met a jour son tableau en prenant le
maximum, élément par élément, des deux tableaux (ce qui est équivalent a une fusion de liste)
et en prenant compte le message délivré.

Interface du service

Le service doit émuler un réseau. Il y aura donc une primitive descendante & une primitive
montante :

e émettre_vers(j,m) . primitive du service appelée par I'applicaion pour envoyer un
message sur le réseau émulé.
o délivrer_de(j,m) . primitive de l'application pour traiter les réceptions de message

sur le réseau émulé, appelée par le service lorsqguun message doit étre délivré a
I'application. Comme nous l'avons prédsé ai premier chapitre, ce type de primitive est
utili sé par I'algorithme mais n'en fait pas partie.

Variablesdu service

e connaissance [1..N,1..N] . tableau dentiers a deux dimensions. Initialement,
tout les éléments de ce Bbleau sont nuls. N est le nombre de sites.

e tampon; : tampon des message requs non encore délivrés initillement vide. Chague
message et stocké avec l'identité de son émetteur et le tableau envoyé aveclui. Le tampon
dispose de trois primitives de haut niveau :

1. insérer(élément) gui g oute un nouvel élénent au tampon

2. tester(T,cond) ou T est un paramétre formel de tableau et cond , une mndition
portant sur T et sur connaissance ; qu renvoie Vrai Sil existe un éément dont le
tableau jouant le réle de T vérifie la condition.

3. extraire(élément) qu extrat I'élément séledionné par la primitive précéante
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Nous faisons le doix de fare trangter tous les messages par le tampon pour diminuer le
temps d'exéaution des réceotions de message @ de anfier la délivrance aun procesaus de
service, appeléici encore facteur ;.

Algorithme

L'émisson dun message aplicaif et précéée de l'encgpsulation du tableau
connaissance . Apresl'envoi, cdui-ci est misajour.

émettre_vers(j,m)

Début
envoyer_a(j,(connaissance i,m));
connaissance i [i,j]++;

Fin

Laréception selimite ainsére le messge @nsle tampon duservice

sur_récept ion_de(j,(c,m))
Début

tampon ; .insérer(<j,c,m>);
Fin

Le fadeur, al'instar des procesaus de service standard, exéaute une boucle infinie ou a chague
tour de boucle, il attend de trouver dans n tampon un message qui peut étre délivré a
I'applicaion, le délivre & met a jour le tableau connaissance ; en nbubliant pas de
compter le message qui vient d'étre délivré.

Facteur
Début
Tant que(Vrai)
Attendre(tampon  ; .tester(T,
[k,connaissance [k,i] =T[k,i]);
Tampon; .extraire(<j,c,m>);
connaissance ;=Max(connaissance ;,C);
[l maximum élément par élément
connaissance i [j,i]++;
délivrer_de(j,m);
Fin tant que
Fin

Remarquons que l'algorithme fonctionne mrreadement méme s on re fait plus I'nypothese que
les canaux du réseau asynchrone sont fifo.

Il reste cependant un probléme arésoudre: comment dimensionner les compteurs sachant
guils ne ces®ent de aoitre? Une solution consiste a céculer, a partir d'une borne supérieure
sur la durée d’exéaution de I’application et d'une borne inférieure sur l'intervalle entre deux
envois de messages, une borne supérieure sur le nombre de messages qui peuvent transiter
dans un canal. Ce probléme sera anouveau abordé dans le calre des horloges logiques au
cours du chapitre sur le emps.
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5 Exercices

Sujet 1

L'algorithme de rendezvous réparti vu en cours garantit que Si au moins un rendezvous peut
avoir lieu entre les différents demandeurs, aors I'un de ces rendezvous aura lieu. 1l ne
garantit cependant aucune propriété d'équité dans le choix du rendez-vous.

Question 1  Exhibez un scénario avectrois stes, ou le site 3 attend indéfiniment un rendez

vous avecl'un quelconque desdtes 1 et 2 aorsque:

« uneinfinité derendezvousont lieu entrelesstes 1 et 2,

« le site 3 apparait une infinité de fois (mais pas toutes les fois) comme partenaire possble
dusite 1 et dusite 2 dansleurs demandes successvesde rendez-vous.

Pour remédier a ceprobleme, chaque site acie un pads variable aux autres sites initialisé
avecl'identité du site concerné.

Lorsguun sitei désire un rendezvous, il Sadrese au partenaire potentiel | de moindre poids
pour lequel il possdelejeton (i, ).

Lorsguun site i obtient un rendezvous avec le site j il réévalue le poids du site j _comme
étant le maximum des poids des autres sites +1.

Question 2 Déaivez ksvariables de cdte version de lalgorithme ¢ leur initialisation.
Question 3 Ecrivez lnouvelle verson del'dgorithme.

Question 4 Reprenezle scénario de la question 1 et montrez quavec cenouvel agorithme le
gite 3 finit par avoir un rendezvous.

Question 5 Quel inconvénient (dé§ja vu en cours) souleve cdte adaptation ? Comment y
remédier dans cecas particulier ?
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CHAPITRE I

LE TEMPS
version du 25 novembre 2003

1 Introduction

Le temps est un concept fondamental des applications et des systémes informatiques. De plus,
dans un contexte réparti, la multiplicité des sites crée autant de référentiels possibles. Enfin, le
temps revet des aspects complémentaires dont chacun d'entre eux nécessite un traitement
particulier. Aussi dans cette courte introduction, nous décrivons brievement les différentes
notions associées au temps et leurs applications.

1.1 Le temps interne

Lorsqu'un ordinateur exécute les instructions d'un ou plusieurs programmes, il Sappuie sur
des durées fournies par son horloge sans qu'il y ait besoin que ce référentiel ait une cohérence
avec un autre référentiel. Citons quelques exemples d'utilisation :

Le partage du temps entre les différents processus de la machine se fait par des techniques de
guanta mesurés par cette horloge.

* L'interruption horloge, qui se déclenche avec une périodicité définie a partir de cette
horloge.

* Le délai de suspension d'un processus avant sa réactivation (bien que le programmeur
suppose qu'une seconde comptée par la machine n'est pas trop éloignée d'une seconde
réelle).

» Larefacturation du temps d'exécution (ici aussi la remarque précédente sapplique).

Cette notion du temps est généralement décrite dans les cours de systéme d'exploitation et ne
ferapasici I'objet d'une étude spécifique.

1.2 Le temps de I'environnement (temps réel)

Dés que la machine doit interagir avec I'environnement dans lequel elle est plongée, on parle
de temps réel pour désigner le rythme d'évolution de I'environnement. En regle générale, cette
interaction se traduit par :

1. laprise en compte de signaux provenant de I'environnement,

2. I'émission de commandes permettant d'agir sur I'environnement.

Par exemple, un ordinateur de bord d'un avion de chasse pourrait a l'aide de capteurs détecter
I'approche d'un missile, analyser la situation et ordonner a l'avion des actions telles que le
changement de trgectoire ou |'envoi d'un missile anti-missile. Le point important est ici le
fonctionnement de I'ordinateur en une suite de cycles "calcul-commandes-signaux". De plus,
ces cycles sont synchrones au sens ou le calcul doit étre réalisé entre deux prises en compte
consécutives de signaux. Un tel fonctionnement est schématisé sur lafigure 3.1.

L'objet de la deuxieme section sera |'étude du caractere synchrone d'un environnement réparti
au sens ou chague station fonctionne en cycles et les cycles sont synchonisés entre les
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différentes stations. Dans ce contexte, I'envoi de message joue le réle de commande €t la
réception d'un message celui d'une prise en compte d'un signal.

Environnement

Signaux Commandes

Machine

Figure 3.1 : Une application temps réel

1.3 Le temps universel

Les deux notions précédentes du temps reposent essentiellement sur la durée. Le temps sert
aussi a dater les événements (comparaison, tri, etc.). Ainsi un utilisateur a la possibilité de
trier les fichiers d'un répertoire selon la date de derniere modification. La pratique usuelle est
de se réferer au temps "universel" (délivré par des organismes officiels [LPTF]). Dans un
environnement réparti, chaque processeur est doté de sa propre horloge physique qui fournit
une approximation du temps universel. Afin de coordonner une application répartie qui fait
usage de ce temps, il est nécessaire de synchroniser ces horloges de facon a ce que I'écart
entre deux horloges soit borné a tout instant par une valeur connue (petite de préférence).
Cette borne dépendra bien sir des incertitudes sur les délais de transfert des messages et des
dérives des horloges par rapport au temps universel.

La troisiéme section est consacrée a la synchronisation des horloges physiques et a une
application (la mise en place d'un rendez-vous temps réel).

1.4 Le temps logique

Dans un algorithme séquentiel, si I'exécution d'une instruction précede temporellement
I'exécution d'une autre instruction, le résultat de la premiere peut influencer le résultat de la
seconde. Dans un algorithme réparti, la précédence temporelle n'est pas significative. En effet
en raison des vitesses relatives des processeurs et des délais de transfert des messages,
plusieurs exécutions dun méme algorithme sont possibles et des instructions peuvent se
trouver inversées dans des exécutions différentes. Cependant quelque soit I'exécution une
émission d'un message précédera toujours sa réception et deux instructions d'une méme
station seront toujours exécutées dans le méme ordre. Autrement dit, seul I'ordre causal (vu au
chapitre sur la communication) est significatif. De nombreux mécanismes basés sur cet ordre
sont possibles. Nous nous limiterons ici a présenter I'un d'entre eux - les horloges logiques -
gue nous appliquerons lors du chapitre sur la concurrence.
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2 Environnement synchrone

Nous allons d'abord définir un environnement synchrone pour une application répartie. Les
caractéristiques d'un tel environnement reposent sur des contraintes en termes de
comportement de réseau, de rapidité d'exécution et de structuration d'application.

Hypothese 1 L'application de chaque site travaille sous forme de cycles numérotés. Chague
cycle et initié par le battement d'une pulsation.

Hypothese 2 La primitive exécutée lors du battement de la pulsation est notée
sur _pul sati on( nungér o) . Son unique paramétre correspond au numéro de la pulsation
courante. L’exécution de ce code est non bloquant (pas d'appel a Att endr e) et doit se
terminer avant le battement de la pulsation suivante.

Hypothese 3 Durant I'exécution de sur _pul sat i on, un site émet au plus un seul message
vers chaque autre site. Puisque le code n'est pas bloquant, il ne sagit pas réellement d'une
restriction. Le programmeur peut modifier son code pour concaténer les différents messages
et les envoyer alafin de la primitive.

Hypothese 4 Un message émis lors de I'appel asur _pul sati on(p) est regu et traité par
le site récepteur aprés I’exécution de sur _pul sati on(p) et avant le battement de la
pulsation p+1.

Hypothese 5 Il n'y a pas d'émission de message dans les primitivessur _r écepti on_de.

Pour résumer, I'application travaille de maniére synchrone. Au début d'un cycle, tous les sites
exécutent la primitive sur _pul sati on conduisant a des émissions de message. Ces
messages sont ensuite regus et traités par les différents sites. Puis une nouvelle pulsation est
battue. Notons que du moment que I'application se comporte globalement comme indiqué, il
est inutile que la méme pulsation soit simultanément battue sur deux sites différents.

2.1 Comparaison entre environnement asynchrone et synchrone

2.1.1 Construction d'un arbre de plus courts chemins

Afin dillustrer la facilité de programmation que fournit un environnement synchrone ainsi
gue les gains en complexité, nous éudions la construction d'un arbre de plus courts chemins
sur un graphe de communication. Dans ce qui suit, le graphe de communication est
quelconque.

Cette construction est initiée par un site qui deviendra la racine de I'arbre. De plus, le chemin
gui conduit de I'initiateur a un site quelconque doit étre I'un des plus courts chemins possibles
parmi ceux qui les relient dans le graphe de communication. Généralement la construction de
I'arbre n'est que la premiére phase d'une transaction répartie dont la deuxiéme phase consiste a
distribuer la transaction sur les sites a travers la structure de contréle qu'est I'arbre. Une
contrainte forte est la nécessité de la fin de la construction avant de débuter la
transaction.
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2.1.2 Algorithme en environnement asynchrone

Le principe de l'algorithme consiste, lorsqu'un site est rattaché a l'arbre (i.e. que I'on possede
un pére), a proposer a ses autres voisins de devenir ses fils. Puisgu'on recherche un arbre de
plus courts chemins on adjoint a la proposition, la nouvelle distance a la racine gu'obtiendra le
noeud sollicité.

Dans un environnement asynchrone, la premiére proposition de rattachement n'est pas
nécessairement la meilleure. Aussi a chaque rattachement de meilleure qualité, on réitere sa
proposition aux voisins.

On peut démontrer par récurrence sur la distance minimale a la racine que chague noeud
recevra une proposition correspondant a cette distance et donc que lorsque l'arbre se
stabilisera, celui-ci seraun arbre de plus courts chemins.

Variablesdu site

* VOI Si ns; : sous-ensemble des sites voisins de i . Cette constante définit le graphe de
communication.

e peére; : identité du site "pére" dans I'arbre. Pour des facilités de programmation, elle est
initialisée pour l'initiateur a sa propre identité. Elle n'est pas initialisée pour les autres sites.

» di st ance; : variable contenant la longueur du chemin allant du site jusgu’a la racine.
Elle est initialisée a 0 pour l'initiateur et a I’infini (+o0) ou a une constante supérieure ou
égale au nombre de sites pour les autres sites.

Algorithme du sitei

L'initiateur lance I’ exécution par appel a la primitive Const r ui r e. Cette primitive propose
a tous ses voisins (a I'exception de son pere) de se rattacher a l'arbre par un message de
construction cons. Ladistance a laracine qui en découlerait est fournie.

construire()
Debut
Pour tout j O voisins;\{pere;}
envoyer _a(j, (cons, di stance;+1));
Fi n pour
Fin

A la réception d’'un message de construction, le site examine si la distance proposée est
meilleure que la distance courante. Si c'est le cas, il accepte la proposition et appelle a son
tour const r ui r e pour proposer a ses voisins de devenir leur pére car il sest rapproché de la
racine.

sur_réception_de(j, (cons, di stance))

Début
Si di stance; > distance Alors
perei = j;
di stance; = di stance;
construire() ;
Fsi
Fin
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Un des inconvénients de cet algorithme est qu'aucun des sites ne sait quand la construction est
terminée. Or cette connaissance est indispensable pour passer a la phase transactionnelle. |l
sagit la du probleme de la terminaison. Nous pourrions transformer de maniere ad hoc
I'algorithme mais nous élaborerons une solution générique dans le chapitre sur la cohérence.

Complexité de I'algorithme

Nous nous restreignons a mesurer la complexité calculée en nombre de messages échangés
dans le pire des cas. n représente le nombre de sites.

Nous commencons par borner supérieurement le nombre de messages échangés :

» Lesiteinitiateur appelle const r ui r e exactement une fois d'ot un envoi d'au plus n- 1
messages.

» A chaque appel aconst rui re, un site envoie au plus n- 2 messages (puisgue son pere
est exclu de I'envoi).

» A chague fois qu'un site appelle const r ui r e sa distance décroit. La valeur maximale
(différente de I'infini) que celle-ci peut prendre est n- 1. Donc un site peut changer au plus
n- 1 foisde valeurs. Par conséguent, il appelleraau plusn- 1 foisconst rui r e.

Posons nbrres s le nombre de messages échangés. D'apres |'évaluation précédente :
nbmess < (n-1)+(n-1).(n-1).(n-2) = 8(n®

Il nous reste a vérifier qu'il existe une exécution dont le nombre de messages échangés est de
l'ordre de n®. Notre scénario est basé sur un graphe de communication totalement maillé
(autrement dit une clique). Dans une clique, le résultat de I'algorithme est nécessairement un
arbre de hauteur 1 (figure 3.2).

R
/

\@ s
Figure 3.2 : Arbre de plus courts chemins d'une clique

Lesite 1 est I'initiateur et envoie n- 1 messages de construction a ses voisins.

* Nous supposons qu'a I'exception du message au site 2, tous les autres messages sont
retardés. A laréception, le site 2 prend comme pere le site 1 et envoie n- 2 messages a ses
voisins. On suppose de méme gue tous les messages sont retardés excepté celui envoyé au
site 3. En itérant ce procédé, on construit un arbre (non stabilisé) qui n'est autre qu'un
chemin qui parcourt lessitesde 1 an.

\ 4

» Intéressons-nous au sitei . 1l est actuellement a une distancei - 1 de laracine. Supposons
gu'il recoive successivement les messages de construction de i-2,i-3,...,1. Sa
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distance diminuera par pas de 1 jusgu'a la valeur finale 1. Supposons un tel scénario pour
chacun des sitesi . L'arbre sera stabilisé.

Posons nbrress le nombre de messages échangés de ce scénario. L'initiateur envoie
exactement n- 1 messages. Un site i différent de l'initiateur appelle exactement i - 1 fois
construire() provoguant I'envoide(i-1).(n-2) messages. D'ou :

nbrmess = (n-1)+2.(n-2)+3.(n-2)+...+(n-2).(n-2)+(n-1).(n-2)

=(n- 1%+(n- 2). (1+2+3+...+(n-1))=(n-1)+(n-2). Y 5. n. (n-1)

= 98(n>

Ce qui acheve le calcul de complexité.

2.1.3 Algorithme en environnement synchrone

Dans ce cas précis, il suffit de reprendre I'algorithme précédent en remarquant que, puisque
I'environnement est synchrone, la premiere proposition de rattachement est nécessairement la
meilleure. La seule difficulté consiste a détecter au début d'une pulsation gqu'un site vient
d'étre rattaché a I'arbre. On remarque le site racine est rattaché a la pulsation 0, les sites a
distance 1 le sont ala pulsation 1, ..., les sites a distance d le sont a la pulsation d. Il suffira
alors de comparer la distance du site a la valeur de la pulsation pour savoir quand proposer a
ses voisins le rattachement al'arbre.

Variablesdu site i

* VOI Si ns; : sous-ensemble des sites voisins de i . Cette constante définit le graphe de
communication.

* peére; : identité du site "pére" dans I'arbre. Pour des facilités de programmation, elle est
initialisée pour l'initiateur a sa propre identité. Elle n'est pas initialisée pour les autres sites.

» di st ance; : variable contenant la longueur du chemin allant du site jusgu’a la racine.
Elle est initialisée a0 pour l'initiateur et al’infini pour les autres sites.

e pul sati on; : indice de la pulsation courante initialisée a 0.

Algorithme du sitei

sur_ pul sation(pul sation;)

Debut
Si pul sation; == distance; Alors
Pour tout j O voisins;\{pere;}
envoyer _a (j, (cons, di stancej+1));
Fi npour
Fsi
Fin
sur_réception_de(j, (cons, di stance))
Debut
Si distance; == += Alors
perei = j;
di stance; = di stance;
Fsi
Fin
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Complexité de I'algorithme

Le calcul du nombre de messages échangés est ici trés simple. Un site n'envoie qu'une
proposition de construction a tous ses voisins excepté son pere. Donc le pire des cas et atteint
sur une clique ou l'initiateur envoie n- 1 messages et chaque autre site envoie n- 2 messages.
Ce qui nous donne (n-1)+(n-1).(n-2)=(n-1)2 messages. Nous obtenons donc un
gain d'un ordre de grandeur par rapport a l'algorithme asynchrone précédent. Notons qu'il
existe des algorithmes asynchrones plus sophistiqués qui pour une complexité de 6( n®)

messages calculent un arbre pour chaque noeud [Tou80].

2.2 Emulation d'un environnement synchrone

Dans le paragraphe précédent, nous avons mis en évidence l'intérét du développement d'une
application en environnement synchrone. Comme les environnements asynchrones sont
encore les plus répandus, nous allons montrer dans ce paragraphe comment émuler un
environnement synchrone au dessus d'un réseau synchrone.

2.2.1 Difficultés de mise en oeuvre

Le premier probleme a résoudre pour le service est la détermination de I'instant ou celui-ci
pourra battre la pulsation suivante. Plus précisément avant de battre la pulsation, deux
conditions doivent ére remplies:

1. Le code associé a la pulsation doit avoir éé exécuté. Dans ce cas, il suffit de fournir a
I'application une primitive de l'interface qui lui permet d'indiquer que le traitement de la
pulsation courante est terminé. On lanoterafi n_trai tenment ().

2. Tous les messages envoyés par les autres sites a destination de ce site doivent étre recus et
traités. Comme le réseau est asynchrone, il est impossible aun sitei lorsqu'il n'a pas recu
de message de | de déterminer (quelque soit le délai qu'il se donne) sij n'apas envoyé de
message ouU Si Son message est encore en transit.

Pour résoudre ce probleme, les services doivent se coordonner comme suit. Chague service
observe les messages émis par son application lors du traitement de la pulsation. A la fin du
traitement, il détermine les sites qui ne recevront pas de message de son application et envoie
a leur service des messages de controle. Ainsi chaque site est assuré de recevoir d'un autre site
soit un message d'application, soit un message de service. La deuxieme condition est alors
remplie quand tous ces messages sont regus. La figure 3.3 illustre ce mécanisme: les

messages de service y sont représentés par = et les messages d'application par — .
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Figure 3.3 : Quand battre |la pulsation?

Le deuxiéme probléeme a résoudre pour le service est de conserver des messages qui
pourraient arriver trop tét. La figure 3.4 illustre cette situation. Deux sites participent a
I'application. Le site 1 a un traitement de la premiére pulsation particulierement long durant
lequel il envoie un message au site 2. Celui-ci peut donc débuter le traitement de la deuxiéme
pulsation. Au cours de chacune des deux premieres pulsations, le site 2 envoie un message au
site 1. Aucun de ces messages ne peut étre délivré immédiatement : le premier message doit
attendre la fin du traitement de la pulsation courante tandis que le deuxieme message doit
attendre la fin du traitement de la prochaine pulsation.

S

v

Figure 3.4 : Combien de messages conserver ?

Etant donnés deux sitesi et j , quel est le nombre maximum de messages que doit conserver
le service dei provenant dej ? Répondre a cette question nous permettra de dimensionner
les tampons de messages. Nous allons démontrer que la situation décrite par I'exemple
précédent est le pire des cas, autrement dit que ce nombre est 2. Notons :

* pul se;(n) :I'instant de battement de la pulsation n sur le sitei .
» eneti;(n) :I'instant d émission du messagedei versj durant la pulsation n.
* recij(n) :Iinstant deréception du message, émisdei versj durant la pulsation n.

Nous éablissons une série dinégalités:

e enet;i(n+2) < recji(n+2) carI'émission d'un message précede sa réception
* pul se;(n+2) < enetj;(n+2) par définition desinstants

* recij(n+l) < pul sej(n+2) par lasynchronisation entre les sites
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 eneti;(n+l) < rec;j(n+1) carI'émission d'un message précede sa réception
* pul sei(n+l) < enet;j(n+l) par définition desinstants
Par transitivité, on obtient : pul se; (n+1) < rec;;(n+2)

D'autre part, en raison des condtions sur le battement de la pulsation, rec;;(n-1) <
pul sei(n).

Autrement dit dans l'intervalle [ pul sej(n), pul se;(n+1)] seuls peuvent étre regus les
messages émis au cours de la pulsation n et n+1. Ce raisonnement est illustré par la figure
3.5.

recji(n- 1)
recji(n) feCJI(n+1) rec;i(n+2)

pul se;(n+l)
pul se;(n) pul se;(n+2
/ / / recj(nk /ms/t,((n+2)

Figure 3.5 : Au plus deux messages a conserver par pulsation

2.2.2 Réalisation de I'émulation

Variablesdu stei

* pul sati on; : indice de la pulsation courante. Elle et initialisée a 0.

e« traitenment _en_cours; : booléen qui indique si le site exécute le code associé a la
pulsation, initialistaVr ai .

* nbmess_recus; : nombre de messages recus par i pour la pulsation courante, initialisé a
0.

* nbress_avance; : nombre de messages recus par i pour la pulsation suivante, initialisé
ao.

 a_envoyer;i[1l..N : tableau de booléens initialisés a Vrai . a_envoyer;[j] est
Vrai s le service doit envoyer un message de service a j ala fin du traitement de la
pulsation. N est le nombre de sites de I'application.

e« courant;[1..N] : tampon de stockage des messages recus pour la pulsation courante
en atente d'étre délivrés a I'application. courant;[j] contient éventuellement le
message provenant de j . Toute cellule de ce tableau est composée des deux champs
<pr ésent, cont enu>. présent est un booléen initialis¢ a Faux indiquant si un
message est contenu dans la cellule. cont enu représente les données du message.

 avancei[ 1.. N : tampon de stockage des messages recus en avance. La structure et
I'initialisation de ce tableau sont identiques a celles du tableau précédent.

I nterface application/service

Cette interface est schématisée en figure 3.6

Les primitives de services appelées par |’ application sont :
e énettre_vers(j, m envoieun message versj dansl'environnement émulé
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e fin_traitenment() indigue au service que le traitement sur pul sation est
terminé

Les primitives d’ application appelées par le service sont :

o délivrer _de(j,n délivreun message provenant dej al'application

 battre(pul sation;) relance le processus applicatif pour traitement de la pulsation
courante

Battre Délivrer_de

Emettre vers Fin_traitement

Figure 3.6 : Interface application / service

Algorithmedu sitei

Lorsqu'un le service envoie un message d'application aj , il n'a plus a envoyer un message de
service vers ce site.

énettre_vers(j,m

Debut
envoyer _a(j, (app, pul sation;, m);
a_envoyeri[j]=faux ;

Fin

Nous introduisons une procédure interne t est _and_set pul sati on appelée par les

procédures fin_traitement et sur_réception_de pour vérifier les conditions de

battement d'une pulsation et réaliser les traitements qui lui sont associés. En effet, le passage

d'un cycle au suivant peut intervenir dans deux cas différents :

» L'application a fini son traitement et le service recoit le dernier message de la pulsation
courante.

* Le service a recu tous les messages de la pulsation courante et I'application finit son
traitement.

Cette procédure atrois taches:

* Réinitialiser et mettre ajour les variables pour le début de cycle.

» Transférer les messages du tampon avance; autampon cour ant ;.

» Battre la pulsation.
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test _and_set pul sation;()
Debut
Si(traitenent _en_cours;==Faux) ET(nbnmess_recusj==n-1) Alors
pul sati on; ++;

traitenment _en_cours; = Vrai;
nbmess_recus; = nbnmess_avance;;
nbmess_avance; = 0;

Pour j de 1 a n Faire
Si avancei[j].present = Vrai Al ors
couranti[j] = avancei|j];
avancei[j].present = Faux ;
Fsi
Fin pour
battre(pul sation;);
Fin si
Fin

Lorsgu'un message d'application mest recu par le service, trois cas sont possibles :
* m arrive en avance (étiqueté par la pulsation suivante) et il est alors stocké dans le tampon
avance;.

e marrive dans la bonne pulsation et i n'a pas fini son traitement, il est alors stocké dans le
tampon cour ant ;.

* m arrive dans la bonne pulsation et i a fini son traitement, il et alors délivré a
I" application.

Dans le cas dun message de service, le premier cas conduit a incrémenter
nbrmess_avance; tandis que la distinction entre le second et le troisieme cas n'a pas lieu
d'étre puisque le seul but d'un message de service est dincrémenter nbess_recus;.
Comme la réception d'un message de la pulsation courante peut entrainer la fin de la
pulsation, cette primitive appellet est _and_set pul sati on.
sur_réception_de(j, (tp, pul se,cont))
Debut

Si pulse > pulsation; Alors

nbrmess_avance; ++;

Si tp=app Alors
avancei[]j]. present
avancei[j].contenu

Fi nsi

Si non

nbmess_recus; ++;

Si tp=app Alors
Si traitenent_en_cours; = faux Alors

delivrer_de(j,cont);
Si non

couranti[]].present

couranti[j].contenu

Vr ai ;
cont;

Vr ai ;
cont;

Fsi
Fsi
test _and_set pul sation();
Fsi
Fin
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A I'appel de laprimitivef i n_trait ement, le service délivre les messages stockés dans le
tampon courant;. Il envoie aussi les messages de service aux sites pour lesquels
I’ application n’a pas envoyé de message. Comme il peut sagir de la fin de la pulsation, il
appellet est _and_set _pul sati on.

fin_traitenent()

Debut
Pour j de 1 a n faire
Si (a_envoyeri[j] == Vrai) ET (i !'=1j) Aors
envoyer _a(j, (serv, pul sation;, d));
Si non
a_envoyeri[j] = Vrai;
Fsi
Si couranti[j].present == Vrai Alors
délivrer_de(j,courant;[j].contenu);
couranti[]j].present = Faux;
Fsi
Fin pour
traitenment _en_cours; = Faux;

test _and_set pul sation();
Fin

D'autres émulations de réseau synchrone de plus grande efficacité sont développées dans
[AweB5]
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3 Letemps physique
3.1 Synchronisation d'horloges

3.1.1 Hypothéses de fonctionnement

Plagons nous dans le cadre d'un systéme réparti ou chague site i dispose d'une horloge
physique h; . Cette horloge est un dispositif permettant a chaque instant du tempst de fournir
une date h; (t) de préférence la plus proche possible det . Comme nous I'avons déja indiqué
dans I'introduction, nous supposons I'existence d'un référentiel universel du temps qui n'est
pas accessible aux sites.

La valeur de I'horloge (si €elle n'est réajustée) croit linéairement en fonction du temps et nous
notons G son coefficient de croissance. Autrement dit entre deux instantst ; et t », ona:
hi(t2)-hi(t1) = G.(ta-tq)

Le fournisseur des horloges garantit que la dérive des horloges vis a vis du temps universel
reste borné en valeur relative par p. Autrement dit :
1-p £ G < 1+p

Lavaleur de p et donnée par le congtructeur dans la spécification du matériel. Généralement
p est de I'ordre de 10° ou de 10°. Contrairement aux hypothéses du premier chapitre, nous
supposons que le délai de transit d'un message est borné inférieurement par &y, €t
supérieurement par dnax. En effet si une borne inférieure existe toujours (0!), I'existence d'une
borne supérieure implique le réseau n'est plus asynchrone. Dans la pratique, les délais de
transit des paguets IP sur un réseau local (en incluant la traversée des couches réseaux) sont
de I'ordre de 10* s. On pourra le vérifier avec lacommande ping.

3.1.2 Objectif de la synchonisation

Remarquons que méme si les horloges sont synchronisées "initialement” (i.e. h; ( 0) =0) sans
ajustement ultérieur leur dérive est non bornée :
[im_o | hi(t)-h(t)] =lim.o |[G-G|.t =

Notre objectif consiste a ajuster les horloges de fagcon a obtenir une borne B calculable a partir
des parametres de I'environnement et de I'algorithme telle que :
Ot, Oi,j | h(t)-hi(t)|<B

On trouvera dans [Ram90] un panorama des mécanismes de synchronisation d'horloges.

3.1.3 Principe de la synchonisation

Afin de réaliser cet gjustement, chague site diffuse la valeur de son horloge toutes les per
unités de temps (ou les unités de temps sont comptées avec I'horloge).

D'autre part, il faut choisir sur "quelle horloge se recaler”. Plusieurs possibilités soffrent a
nous :
e e caler sur un site fixe mais cela pose le probléme de la panne de ce site. Nous
rejetons donc cette solution.
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e e caler sur la plus lente (de maniere implicite) mais dans ce cas, les horloges sont
amenées a revenir en arriere ce qui est inacceptable (il suffit de penser a l'attribut date
de dernieére modification d'un fichier).

e secaler sur la plus rapide (de maniére implicite) ce qui crée des discontinuités dans le
temps (cf la figure 3.7). Ces discontinuités sont tout a fait tolérables ; il suffit
d'imaginer que la machine était éteinte durant I'intervalle concerné.

A

horloged

1 ]

instants d'ajustement

Figure 3.7 : Effet de |’ ajustement (h' horloge ajustée)

Il nous faut maintenant préciser le calcul de I'justement. Définissons les paramétres suivants
(voir lafigure 3.8) :

* toinstant denvoi delavaleur h;(to) par lesitej

» tqinstant de réception de lavaleur hj (t o) parlesitei

* h;"(t) valeur del'horloge du sitei juste avant I'ajustement
e h;*(t 1) valeur del'horlogedu sitei juste apres I'ajustement

Nous voulons nous recaler en nous rapprochant le plus possible de max( hi " (t 1), hj(t1))
dou hi*(t1)= h; (t,).Dautrepart, i neconnait paslavaleur de h;(t;) maisle calcul
d'un minorant est possible:

o ti-to=0&nn (tempsdetransit dun message)

o douhj(ti)- hj(to) =(1-p). &in (qualitédeI'horloge)

o autrementdit, h;(t1) = hj(to) + (1-p). Onin
Ce qui nous donne comme régle d'ajustement :

hi*(t1) = Max(hi"(t1), hj(to) +(1-p). dnin)
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hi"(t1)  hi"(ty)

v

v

to t1

Figure 3.8 : Ajustement d'une horloge

3.1.4 Calcul de laborne

Soit dans un réseau, i la station la plus lente et | la station la plus rapide. 1l est clair que si
I'on éteint toutes les stations sauf i et j , alors la dérive des horloges sera plus grande car la
diffusion des horloges par les stations intermédiaires ne peut que diminuer ladérive entrei et
j . Autrement dit, la pire des situations est celle d'un réseau composé de deux stations. Nous
nous limiterons donc a cette situation.

Afin de déterminer la borne B, nous décomposons I'écart d'horloge entre les stationsi et en
deux quantités : d'une part I'écart I'obtenu aprés le dernier gjustement et d'autre part la dérive
des horloges depuis cet gjustement (voir la figure 3.9). Nous recherchons donc une borne B;
de la premiére quantité et une borne B, de la deuxieme quantité (B=B,+By).

Si nous reprenons les notations associées a |'ajustement, nous remarquons que :
o ti-to<&mx (tempsdetransit dun message)
e douhj(ty)- hj(to) < (1+p). dmx (qualitédeI'horloge)
e dou, hj(t1) < hj(to) + (1+p). Onmax
« commedautrepart, hi*(t1) =hj(to) + (1-p). Snin
Onobtient By = (1+p) . dax -(1-P) . dnin 2hj(t1)- hi*(tq)

A h;

v

Figure 3.9 : Ecart entre deux horloges
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Nous entreprenons maintenant le calcul de B,. En suivant les notations de la figure 3.10, nous
avons:

tg-t1:(t3-t2)+(t2-t0)+(t1-t0)
Lesite | diffuse lavaleur de son horloge puisil attend per unités de temps avant d’ envoyer le
suivant. Cependant le temps écoulé entre les deux évenements est réellement :

to-to=per/ G < per/(1-p)
Par conséquent :

tg-tlz(tg-tz) +(t2-to) +(t1-to) s&mx+perl(1- p)‘ém'n
Notons d la dérive des horloges entre les deux mise ajour aux instantst; et ts.

d=(G-G). (ts-t1) S 2. p. [ Suax- uintper/ (1-p)] =By

D'ou :
B=B1+B>=(1+p) . Omax- (1-0) . Ouin + 2. 0. [ Owax- Onintper/ (1-p)]
En négligeant p devant 1 (0 << 1) onobtient :
B = dmax - Omin + 2.p .(Omax - Omin + per) = (1 + 2 p)(Omax - Omin) + 2.p .per
B = Omax - Omin + 2.p per

v

v

ts

—
N

to A

Figure 3.10 : Deux diffusions d'horloge

3.1.5 Choix de la périodicité de diffusion

Il reste a choisir la périodicité de la diffusion. Une périodicité plus courte augmente la
synchronisation au prix d'une plus grande charge sur le réseau. Pour fixer les idées,

considérons les valeurs suivantes: 0 = 10°°s, &x - &in = 107*s. Calculons B pour
différentes valeurs de per .
e Siper = 100s alors B
e Siper = 10s alors B
* Siper 1s alors B

100% + 2.10°% 10? = 0,0003s
100% + 2.10°°% 10' = 0,00012s
100% + 2.10°° = 0, 000102s

Il savére que de passer de 10s a 1ls multiplie par 10 le trafic pour un gain négligeable; une
valeur trés satisfaisante sera comprise entre 10s et 100s. A titre dexemple, la valeur par
défaut det i med (ledaenon UNI X de synchronisation d'horloges) est de 30s.
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3.2 Un exemple d'application : le rendez-vous temps réel

Nous désirons modifier notre primitive de rendez-vous de telle sorte gu'elle incorpore des
contraintes temps-réel. En effet, la primitive du chapitre précédent implique une attente
inconditionnelle incompatible avec un environnement temps réel. Aussi nous voulons
autoriser I'application a fournir une date d'échéance au dela de laquelle le rendez-vous est
considéré comme ayant échoué et |'application reprend son exécution.

La nouvelle primitive RV( Ei, dech;) incorpore donc une date additionnelle relative a
I'horloge locale. Nous supposons que les horloges sont synchronisées par le mécanisme de la
section précédente.

Nous n'allons pas redéfinir entierement I'algorithme mais nous focaliser uniquement sur le
respect des contraintes temporelles entre deux sites 1 et 2 qui désirent un rendez-vous
commun. Rappelons qu’il s'agit la d’un probléme de prise de décision commune : le rendez-
vous doit étre accepté par les deux sites ou par aucun. De plus, les deux contraintes
temporelles doivent étre respectées.

Appelons dappel ; et dappel ;2 les instants mesurés par leur horloge respective, auxquels
les sites 1 et 2 invoguent la primitive RV. Notons dech; et dech, les dates d'échéance des
demandes de rendez-vous. Enfin notons dchoi x; et dchoi x» les instants mesurés par leur
horloge respective, auxquels les sites 1 et 2 décident ou non d'accepter le rendez-vous. La
condition exacte pour que le rendez-vous ait lieu est :

dchoi x; < dech; et dchoi x, < dech;

Cependant dchoi x; est inaccessible au site 2 et vice versa. On est donc amené a remplacer
pour chaque site la condition précédente par des conditions plus restrictives :
» conditiondu stel dchoi x; < dech; et dappel 1+dnxtB < dech;

o ca soit I'appel au RV sur le site 2 est effectué avant la réception de la
demande de rendez-vous du site 1 et dappel 1+dmaxtB est un majorant de
dchoi x;

o0 soit I'appel au RV sur le site 2 est effectué apres la réception de la demande de
rendez-vous du site 1 mais dans ce cas la décision sur le site 2 est prise au
moment de |'appel et nécessairement dchoi x; < dech;

e condition du site 2 dappel »+&wmx+tB < dech; et dchoi x, < dech, pour
les mémes raisons

Cependant cestests ne sont pas satisfaisants car il peuvent induire une décision différente sur
les deux sites. Aussi lors d'un appel a RV, le service de chaque sitei  envoie a un site candidat
dech; mais également dappel ;. Nous obtenons alors une condition encore plus restrictive
mais qui peut étre testée simultanément sur les deux sites.

dappel 2+0wmxtB < dech; et dappel 1+dmxtB < dech;
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4 Les horloges logiques

4.1 Principe des horloges logiques

Considérons le cas d'un serveur non réentrant (traitement d'une requéte a la fois) qui met en
attente les requétes arrivées en cours de traitement. Une politique possible de choix de la
prochaine requéte a traiter pourrait étre de les traiter dans I'ordre de réception. 1l est clair
gu'une telle politique favorise les sites les plus "proches’ du serveur. A l'inverse, on pourrait
tenter les traiter selon I'ordre d'émission. L'inconvénient est cette fois-ci I'écart éventuel entre
les horloges physiques. Une troisieme politique consisterait a traiter les requétes de la fagon
suivante :

* silarequéter ; précede causalement r ,, alorstraiter dabordr 1,

 sinons larequéter, précede causalement r ;, alorstraiter dabordr »,

» sinon (l'ordre causal est un ordre partiel) les traiter dans un ordre arbitraire.

Sur lafigure 3.11, larequéter , arrive avant r ; mais elle la suit causalement. Nous pourrions
évidemment transformer le réseau en un réseau FIFO de telle sorte I'ordre de réception soit
une extension de l'ordre causal mais cette solution présenterait deux inconvénients. Elle
pourrait rendre le serveur inactif alors gu'une requéte serait immédiatement disponible et
d'autre part sa gestion impliquerait un tableau bidimensionnel indexé par les sites.

Client 1 Client 2 Serveur non
réentrant

ri

Téache en cours

Figure 3.11 Un serveur non réentrant
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Nous souhaitons donc définir un mécanisme qui permette d'adopter une telle politique sans
contraindre le réseau a étre FIFO. Le mécanisme gque nous allons étudier est celui des
horloges logiques [Lam78].

Plus précisément chague site gére une horloge logique, c'est a dire un compteur croissant
initialisé a 0. Chague message est estampillé avec la valeur courante de I'horloge logique et
I'on désire que (dénotant hyl'estampillede m :

m<. M = hy, < hpy

La réciprogque n'est pas nécessairement vérifiée puisque I'ordre causal est partiel et I'ordre sur
les entiers est total. Au vu de la transitivité de l'ordre, il suffit de garantir la propriété

précédente pour I'ordre immédiat. Ceci nous conduit directement aux deux régles de mise a
jour de I'norloge logique illustrées par la figure 3.12

A \
N N

Figure 3.12 Les deux cas de I'ordre immédiat

Régle d'émission : Deux messages émis successivement par un méme site se succedent
causalement. En conséquence, apres chague émission de messages un site i incrémente son
horloge logique : h; ++

Régle de réception : Un message regu sur un site précede causalement tous les messages qui
seront émis par ce site. Aussi a la réception d’'un message (m hp), un site i effectue
I'opération suivante : hy =max( h;, h+1)

Pour appliquer le principe des horloges logiques a notre serveur non réentrant, il faut disposer
d'un ordre total entre les messages. Aussi nous comparons les paires (horloge,identité du
"propriétaire” de I'horloge) :

(h,i)<(h",i") «(h<h') ou (h=h" et i<i")

4.2 Comment borner des horloges logiques ?

Il nous reste un dernier probléme a résoudre. Les horloges sont des compteurs croissants,
aussi un risque de débordement est-il possible. Deux solutions sont possibles pour remédier a
ce probleme.
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La solution la plus simple consiste a :
1. estimer ladurée de vie de I'application d,
2. calculer lafréguence maximale d'envoi de messagef
3. effectuer une multiplication f . d pour obtenir la valeur maximale de I'horloge

On pourra vérifier que des mots de 64 bits permettent de gérer des applications d'une durée de
viede 100 ans'!

La deuxieme solution consiste a :
1. borner I'écart entre deux horloges logiques par une valeur B. |1l suffit par exemple de
diffuser périodiquement la valeur de son horloge (qui Sincrémente par la méme
occasion) et de retarder les envois de messages si I'écart maximum est atteint.

2. remplacer I'horloge logique h; par lecompteur c; = h; nod P (ouP=2. B+1)
3. appliquer le test de comparaison indiqué dans la proposition ci-dessous qui en garantit
la correction.
Proposition
hi < hj < ci< ¢c = c;i+B ou Cj+B<Ci
Preuve

Posonsh; = c¢; +k;. Pethj = Cj+kj. P
hi < h; (< h;j+Benvertudu point 1) est équivalent a
e Kk :kj et c; < Cj < c;i+B
ou
 ki+l=k; et cj+P < c;+B autrement dit ki+1=k; et c;j+P-B < c; soit
daprésladéfinitionde P, kj+1=k; et cj+B < c;j
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5 Exercices

Sujet 1

On rappelle gu'en environnement asynchrone, I'algorithme de construction d'un arbre de plus
courts chemins, vu en cours, a une complexité de 6( n®) messages échangés alors que celui
présenté pour un environnement synchrone a une complexité de 6( n?) messages. L'objet de
de I'exercice est de développer un algorithme en environnement asynchrone de complexité

6(n?%) messages.

Question 1 Combien y a-t-il d'arcs dans un arbre (quelconque) de n noauds ? Montrer que les
distances a la racine de deux voisins du graphe de communication ne peuvent différer de plus
d'une unité.

Cet agorithme fonctionne en rondes successives. Au début de la ronde k, I'arbre des plus
courts chemins restreint aux noeuds a distance k- 1 est construit et durant la ronde, les noauds
a distance k sont rattachés. Si a la fin d'une ronde, aucun nouveau nceud n'a éé rattaché, la
construction est terminée.

Chaqgue site dispose des variables suivantes :

* VOI Si ns; : sous-ensemble des sites voisins de i . Cette constante définit le graphe de
communication.

e peére; : identité du site "pére" dans I'arbre. Pour des facilités de programmation, elle est
initialisée pour l'initiateur a sa propre identité. Elle n'est pas initialisée pour les autres sites.

» di st ance; : variable contenant la longueur du chemin allant du site jusgu’a la racine.
Elle est initialisée a0 pour l'initiateur et al’infini pour les autres sites.

o filsj[voisins;]:tableau indicé par les voisins du site qui indique quels sont les sites
fils de 1. Chague «cellule peut prendre Ilune des valeurs suivantes
(inconnu, vrai, f aux) . Letableau et initialis€ ai nconnu.

* nbreq; : nombre de messagesr eq envoyés dont on attend une réponse.

* Messpos; : booléen indiquant s une réponse "positive" a é&té recue.

* tenp; : variable temporaire.

Durant la premiére ronde, I'initiateur envoie a tous ses voisins un ( cons, 1) qui provogque
I'envoi d'un (acq, 1) par ses voisins. A de la réception du dernier (acq, 1), l'initiateur
démarre la deuxiéme ronde. Remarquons gue ceci correspond au fait que letableaufi | s; ne
contient plusde valeursi nconnu.

Les messages qui circulent durant une ronde k>1 sont les suivants::

o (req, k) envoyé a ses fils par un site a distance <k- 1 sur réception d'un (r eq, k)
de son pere. Pour la racine, ce message est envoyé lors de la réception du dernier
message de la ronde précédente.

o (cons, k) envoyé aux voisins qui pourraient devenir ses fils par un site a distance
k- 1 sur réceptiond'un ( r eq, k) de son péere.

o (acq, k) envoyéaun site qui devient son pére par un site adistance k en réponse au
premier (cons, k) recu.

o (nacq, k) envoyé a un site par un site a distance k ou k- 1 en réponse aux autres
(cons, k) recgus.
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o (info, k) envoyé a son pere par un site a distance k- 1 aprés la réception d'un
message r eq et que son tableau f i | s ne contienne plus de valeursi nconnu Sil a
acquis un fils ; envoyé a son pére par un site a distance <k- 1 apres réception d'un
message i nf o0 ou ni nf o0 detous sesfilssi I'un de ces messages est uni nf o.

o (ninfo, k) envoyé a son pére par un site a distance k- 1 aprés la réception d'un
message r eq et que son tableau fils ne contienne plus de valeursi nconnu sil n'apas
acquis de fils ; envoyé a son pere par un site a distance <k- 1 apres réception d'un
message i nf 0 ou ni nf o0 detous sesfils si aucun de ces messages n'est uni nf o.

L e schéma ci-dessous présente une exécution de I'algorithme.

3 = — —
F={1.25} 23 F={12,5} F={2,3} F={1,2,5} F={2,3} F={1,2,5} F={2,3}
F={1.3} _ F={1,3} _
v={as F={2.5} v={45) F={2,5}
2 — 4 NI 2 — 4
v={23 N V={23} Y74
1 \ 1T
3 5 3 5
F={125 ~ F{234 F=(125 {234

Cours d’ algorithmique répartie Joyce El Haddad et Serge Haddad 22



Université Paris-Dauphine : lUP GMI, IUP MIAGE, DESSS TN

La premiére rangée de ce schéma représente la premiére ronde, la deuxieme représente la
deuxieme ronde et les deux dernieres latroisieme ronde. Le tableau f i | s; est représenté par
I'identité de cellules qui sont a vrai ou afaux. L'arbre est représenté par les arcs en gras.

Remarquez que, suite a la requéte du site 1, le site 3 n'ayant pas de fils peut répondre
immediatement.

Question 2 Ecrire les primitives suivantes qui sont classées par ordre de difficulté croissante :
o construire() (primitive non bloguante appelée uniquement par I'initiateur)

sur_réception_de(j, (cons,Kk))

sur_réception_de(j, (acq, k))

sur_réception_de(j, (nacq, k))

sur_réception_de(j, (info,k))

sur_réception_de(j, (ninfo,k))

sur_réception_de(j,(req,Kk))

O O0OO0OO0OO0Oo

On n'oubliera pas de distinguer le cas de l'initiateur dans les réceptions de acq, i nfo et
ni nf o.

Question 3 Analyse de la complexité. n désigne dans la suite le nombre de sites.

4.1 Donnez une borne supérieure au nombre de rondes.

4.2 En vous servant de la question 2, montrez qu'il y moinsde n r eq, moinsde n i nf o ou
ni nf o envoyés au cours d'une ronde.

4.3 Au cours de quelle ronde un site a distance k envoie-t-il descons ? Combien en envoie-
t-il au plus ?

4.4 Au cours de quelles rondes un site a distance k envoie-t-il des acq ou des nacq ?
Combien en envoie-t-il au plus ?

4.5 Déduire de ce qui précede que le nombre de messages envoyeés au cours de |'algorithme
est borné par C. n? pour C une constante que vous préciserez.
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CHAPITRE IV

LA CONCURRENCE
version du ler décembre 2003

1 Problématique

La concurrence des processus lors de I'acces a des ressources partagées peut provoquer
I'incohérence de celles-ci. Gérer la concurrence revient a contrdler que des accés concurrents
Sexécutent de maniére cohérente. La maniere la plus simple de parvenir a cette cohérence
consiste a garantir que pour chague ressource au plus une section de code qui la manipule soit
en cours d'exécution. Une telle section de code est appelée section critique. Bien que d'autres
maniéres de gérer la concurrence soient possibles (e.g. la séquentialisation des transactions de
bases de données), nous nous limiterons dans ce chapitre a éudier la mise en oeuvre de
I"exclusion mutuelle entre sections critiques.

De maniere plus précise, lorsgu'un processus applicatif désirera exécuter une section critique,
son programme se présentera comme sulit :
Prol ogue(); Section critique; Epilogue()

Prol ogue et Epi | ogue sont des primitives du service qui devront garantir les deux
propriétés caractéristiques de I'exclusion mutuelle :

e A tout instant, au plus un processus est en cours d'exécution d'une section critique. Ce
type de propriété est appelée propriété de slreté et traduit le fait que "quelque chose
de mal n'arrivera jamais”.

* Tout processus demandant a exécuter une section critique (par appel a Pr ol ogue),
pourra l'exécuter (par retour de Pr ol ogue) au bout d'un temps fini. Ce type de
propriété est appelée propriété de vivacité et traduit le fait que "quelque chose de bien
finirapar arriver".

De nombreux algorithmes ont éé proposés dans la littérature. Dans un souci pédagogique
nous présenterons trois d'entre eux (parmi les plus anciens). Ces algorithmes sont tous basés
sur les horloges logiques présentées au chapitre précédent. Chague nouvel algorithme se
construit par une modification conceptuelle du précédent et diminue la complexité (mesurée
en nombre de messages échangés par exécution d'une section critique).

Avant d'étudier ces algorithmes, examinons pourguoi la technique de circulation d'un jeton
sur un anneau pour assurer I'exclusion mutuelle n'est pas satisfaisante. Nous mesurons la
complexité en nombre de messages échangés pour une section critique. Or il apparait que
méme si les sites ne sont pas désireux d'exécuter une section critique, le jeton doit circuler. Ce
qui signifie que le nombre de messages échangés peut saccroitre indéfiniment sans une seule
entrée en section critique!
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2 Algorithme de Lamport [Lam78]

Comme les deux algorithmes suivants, cet algorithme repose sur le mécanisme des horloges
logiques. Aussi pour éviter I'écriture d'un code répétitif, nous supposerons que la mise a jour
de I'horloge logique est faite dans la couche réseau a I'émission et a la réception. Ceci
impose cependant a la couche service de fournir une valeur d'horloge dans tous les messages
de I'algorithme (le lecteur pourra vérifier que cette contrainte est respectée).

2.1 Principe et réalisation de l'algorithme

Le protocole échange trois types de message :
* des requétes d'exécution de section critique diffusées a tous les autres sites par le site
demandeur,
» desacquittements de requéte pour indiquer que le site a"enregistré” la requéte,
» des libérations diffusées a tous les autres sites par un site qui a terminé I'exécution
d'une section critique.

Sans entrer maintenant dans les détails de I'algorithme et en posant n le nombre de sites, on
voit immédiatement qu'une section critique saccompagne de 3. (n-1) messages: (n-1)
requétes, ( n- 1) acquittementset ( n- 1) libérations.

Le point clef de I'algorithme est la condition d'entrée en section critique. Pour ce faire, chague
site maintient un tableau de messages indicé par les identités des sites. Chaque cellule de ce
tableau contient le type du message et son heure. Lorsqu'un site désire exécuter sa section
critique, il met a jour sa propre cellule avec sa requéte. La condition d'entrée en section
critique est alors d'avoir dans sa cellule le message le plus agé du tableau. Rappelons qu'au
sens des horloges logiques, la "date de naissance" d'un message est constitué du doublet
(horloge, identité du site) ce qui évite le cas d'égalité des ages de deux messages.

Toutes les cellules sont initialisées avec un message de libération daté de I'heure —1 de telle
sorte gu'une requéte initiale doit donner lieu a des acquittements pour exécuter la section
critique. Il reste a préciser la regle de mise a jour des autres cellules du tableau. On pourrait
penser que tout message regu de j provoque la mise a jour de la cellule j du tableau mais
I'exemple introductif décrit ci-dessous (figure 4.1) montre gque cette régle doit é&re modulée.

Dans ce scénario, les sites 1 et 2 désirent entrer en section critique. 1ls diffusent donc leur
requéte et mettent respectivement a jour la cellule de leur tableau. Lorsque le site 2 recoit
I’ acquittement du site 3 puis larequéte du site 1, il met a jour « leur » cellule de son tableau.
Il ne peut entrer en section critique car larequéte du site 1 est pluségée- (0, 1) <(0, 2) -.
Lorsque le site 1 recoit la requéte du site 2, il met a jour la cellule correspondante de son
tableau. |1 ne peut entrer en section critique car le message de libération du site 3 est plus agé
-(-1,3)<(0, 1) -.Quedoivent faire lessites 1 et 2 lorsqu’ils regoivent |’ acquittement de
I"autre site ? S'ils mettent a jour leur tableau, le site 2 rentre immédiatement en section
critique, tandis que le site 1 entrera en section critique a la réception de |’ acquittement du site
3. Il 'y aura donc pas exclusion mutuelle entre les sections critiques. Le probleme vient du
fait que la mise a jour du tableau par I'acquittement provoque I'oubli de la requéte qui
pourtant n’est pas encore traitée.
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Nous sommes maintenant en mesure de définir la regle de mise a jour du tableau lors d’une
réception. Tout message arrivant est enregistré dans le tableau a | exception d’un
acquittement qui remplacerait une requéte.

Stel Ste 2 Ste 3
1 | © © | [La © | [(a
1 L-1 L-1
L-1 - -
(R,0)
RO \
L-1 RO @ L -1
L-1 L-1 RO
Al
(Al L1
— @
RO L-1
L-1 RO
Al
RO
RO
A2
<
?
v
v v

Figure 4.1 : Un scénario d'entrée en section critique (début)

La suite du scénario est présenté a la figure 4.2. Le site 1 entre en section critique a la
réception de I’ acquittement du site 3. Lorsque I’ application du site 1 termine I’ exécution de
sa section critique et appelle Epi | ogue() , ladiffusion des messages de libération provoque
a la réception par le site 2, son entrée en section critique. On remarque que la diffusion des
messages de libération par le site 2 est sans influence sur le comportement des autres sites.
Nous reviendrons sur ce point au prochain algorithme.
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Stel Ste 2

RO

RO

Al

(A2)

RO

RO

L-1

L3

RO

L-1

L3

L4

L-1

— Section critique

Figure 4.2 : Un scénario d'entrée en section critique (suite)
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Variablesdu site

* h; : variable contenant la valeur de I’ horloge locale du sitei. Elle et initialisee a 0.

e Messi[1.. N : tableau des messages. Chaque cellule de ce tableau est composée des
deux champs <t ype, heur e>. t ype prend ses valeurs parmi {r eq, acq, | i b} et est
initialistal i b. heur e estinitialiséa- 1.

Algorithme du sitei

Avant d entrer en section critique, un site enregistre sa requéte courante, la diffuse et atend
gue larequéte soit le message le plus &gé du tableau.

pr ol ogue()
Debut
Messi[i].heure = h;;
Messi[i].type = req;
D ffuser(req,hi); // h; est incrénenté (par |a couche réseau)
Attendre(Oj# , (Messi[i].heure,i)<(Messi[]j].heure,j);
Fin

Lorsgu’un site quitte la section critique, il diffuse un message de libération a tous les autres
Sites.

épi | ogue()

Debut
Diffuser(lib,hj);

Fin

La réception d une requéte provoque I'envoi d'un accusé de réception. Le message est
enregistré dans le tableau excepté dans le cas discuté plus haut.

sur_réception_de(j,(tp,h)) // hi=max(h;, h+1) (par la couche réseau)
Debut
Si tp ==req Alors
envoyer _a(j, (acq, hi));
Fi nsi
Si (tp !'=acq) || (Messi[j].type '=req) Alors
Messi[j]. heure = h;
Messi[]].type = tp;
Fi nsi
Fin
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2.2 Preuve de I'algorithme

A titre d’exemple, nous allons établir la propriété de vivacité et de sreté de I’algorithme de
Lamport. Nous invitons le lecteur a établir des preuves similaires pour les deux autres
algorithmes.

2.2.1 Propriété de vivacité

Nous raisonnons par |I’absurde : supposons qu’il existe une exécution (infinie) au cours de
laquelle un ensemble de sites Ep reste indéfiniment bloqué au cours d'un appel a
prol ogue() . Les autres sites peuvent étre partitionnés en deux catégories: E; I’ensemble
des sites qui N’ accedent gu’un nombre fini de fois a une section critique et E; I’ensemble des
sites qui accedent un nombre infini de fois a une section critique.

Nous hous nous plagonsen un instant t o ou :

1.  Tousles messages des requétes associées aux appelsa pr ol ogue() nonterminés des

sites de Ep ont été recus par les autres sites et donc enregistrés dans leur tableau. Ces

messages restent indéfiniment dans les tableaux.

Tous les acquittements associés a ces requétes ont été regus.

3.  Tous les messages de libération associés aux derniers appels a épi | ogue() des sites
de E; ont éérecus par les autres sites et donc enregistrés dans leur tableau.

N

Montrons d’abord que E; es vide. En effet, supposons qu’il existe un sitei [ E;, aors (par
définition de E,) I'application de i appelle pr ol ogue() apres I'instant t o. D’apres le
mécanisme des horloges logiques, cette requéte a nécessairement une heure plus grande que
celle d’une requéte non traitée d’un quelconque site de Ey. D’ aprés le point 1, i reste bloqué
indéfiniment. Ce qui et contradictoire avec la définition de E,.

Soit maintenant i [0 Ep et j O E;. Examinons le contenu de la cellule Mess;[j] apres
I"instant t o. L’ acquittement par j de lareguéte non traitéedei aétérecu.

« Sl aétéenregistré, il ne peut bloquer le sitei puisque son heure est plus grande que
celle de la requéte. Les messages, qui éventuellement lui succedent dans cette cellule,
ayant des heures plus grandes ne peuvent non plus bloquer le sitei .

* Sl napas été enregistré, cela signifie qu’ une requéte était présente dans Messi[j ] .
Dans ce cas, (par définition de E;) le sitei recevraau pireal’instant t o le message de
libération correspondant qui ne pourra bloquer le site i puisque son heure est plus
grande que celle de I’ acquittement donc de la requéte non traitée de i . Les messages,
qui éventuellement lui succedent dans cette cellule, ayant des heures plus grandes ne
peuvent non plus bloquer le sitei .

Donc un site de E; ne peut bloquer un site de Ey a partir det o.

Soit maintenant le sitei [ Ey dont la requéte non traitée est laplus &gée. A I'ingtant t o, il ne

peut ére blogué par un message des autres sites de Ey ni par les messages des sites de E;. En
conséquence son appel apr ol ogue() devrait seterminer. D’ou la contradiction.
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2.3.2 Propriété de sireté

Nous raisonnons par |’ absurde : supposons que deux sites soient a un méme instant en cours
d’ exécution d’ une section critique.

Appelonsi ; le site dont la requéte correspondante est la plus « jeune » et i , I’autre site. Le
sitei ; diffuse la requéte correspondante r 1 al’ heure logique h; et le site i , diffuse la sienne
(r 2) al’heure logique h,. Appelons mle message émis par le sitei , a destination du sitei 4,
présent dans le tableau au moment ou i ; pénétre en section critique.

Remarquons tout d’abord quer, ne précede pas m car au moment ou i; pénétre en section
critique, i; n'a pas terminé la section critique correspondant ar,. 11 na donc pas envoyé de
message de libération et les messages d’ acquittement ne peuvent remplacer r, dans le tableau
dei 1.

D’autre part r, e m ne sont pas confondus car la requéte du site i, éant plus agée, elle
empécherait i; de pénétrer en section critique.

Le message m précede donc r , (cf. figure 4.3). Soit h I"heure logique de m Puisque i ;
pénétre en section critique (hy,i 1) < (h,i 2). Puisque m précéde r ,, (h,i 2) < (ha2,i 2). Par
transitivité, (hy,i 1) <(hz,i 2). Ce qui est contradictoire avec nos hypothéses.

Stei 1

v

Stei 2

v

Figure 4.3 : Deux sites simultanément en section critique
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3 Algorithme de Ricart et Agrawala [Ric81]

3.1 Principe de I'algorithme

Dans I’algorithme de Lamport, un acquittement s interprete comme le fait d enregistrer la
requéte. Le principal apport de ce nouvel algorithme consiste a modifier la sémantique de
I" acquittement.

A présent, un acquittement du site j a une requéte du site i signifie que j autorisei a
pénétrer en section critique. La condition d’entrée en section en section critique devient
maintenant la réception d’un acquittement venant de chacun des autres sites. Comme
chague site n’envoie qu’'un seul acquittement relatif a une requéte, il suffit de compter le
nombre d’ acquittements regus.

Il reste maintenant a définir la politique du site j lorsgu’il recoit cette requéte. Si son
application n’'est pas en attente ou en cours d’ exécution d’ une section critique, I’ acquittement
sera délivré immédiatement. Dans le cas contraire, ] compare I’ &ge de sa requéte avec celui
de larequéte dei . Si cette derniére est plus &gée, I’ acquittement est délivré immédiatement.
Dans le cas contraire, j difféere |’acquittement jusgu’a la fin de sa section critique. Les
messages de libération de I'algorithme de Lamport Sinterprétent alors comme des
acquittements différés. Bien entendu, il s'agit pour un site de mémoriser, les sites qu'il a
retardés pour réaliser cet envoi différé.

Il est immédiat que pour une entrée en section critique, 2. (n- 1) messages sont échangés :
(n-1) requéteset (n- 1) acquittements. La complexité de cet algorithme est donc meilleure
gue celle de I’ algorithme précédent.

Dans le scénario de la figure 4.4, les sites 1 et 2 désirent entrer en section critique. 1ls
diffusent donc leur requéte et modifient leur état, mémorisent |'heure de leur requéte et
attendent les acquittements. Le site 3 acquitte les deux requétes car son application n’est pas
intéressée (au moment de la réception des requétes) par une section critique. Lorsque le site 1
recoit larequéte du site 2, il retarde sa réponse car sa propre requéte est plus agée. Par contre
le site 2 lui renvoie immédiatement un acquittement. A la réception de I’ acquittement du site
3, le site 1 entre en section critique. Lorsque cette section critique est terminée, le site 1
envoie un acquittement aux sites qu'’il aretardés (dans le cas présent au site 2). A laréception
de cet acquittement, le site 2 pénétre a son tour en section critique.
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Stel Ste 2 Ste 3

@ (RO) (R,O@ (R.0) @

J

(A1)
ledte2 est
retardé

(A2)

(A2)

Figure 4.4 : Un scénario d'entrée en section critique

3.2 Description

Variablesdu sitei

h; : valeur de I’ horloge logique. Elle est initialisée a 0.

ét at; : éat du dte. Cette variable peut prendre I'une des deux valeurs {r epos,
en_cour s}. Initialement, tous les sites sont dans |’ état r epos.

hr eq; : heure de larequéte courante i

nbacq; : compteur des acquittements regus.

Retardé;[ 1. . N] : tableau de booléens. Ret ar dé;[j] est vrai lorsque i retarde
I” acquittement d'une requétej .

t enp; : variable temporaire.
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Algorithme du sitei

Lorsqu’un site désire entrer en section critique, il diffuse une requéte, puis se met en attente
de tous les acquittements.
pr ol ogue()
Debut
hreq; = hy;
nbacq;, = O;
Pour tenp; de 1 a n faire // n est |le nonbre de sites
Retardé[tenp;] = Faux;
Fi npour
état; = en_cours;
Di ffuser(req, h;i);
Attendre(nbacqgi == (n-1));
Fin

A la sortie de la section critique, les site envoie des acquittements aux sites qu'’il aretardés.
épi | ogue()
Debut
Pour tout tenp; de 1 a n faire
Si Retardé[tenpi] A ors
envoyer _a(tenpi, (acq, hi));
Fin si
Fi npour
état; = repos;
Fin

La réception de la requéte suit la politique décrite plus hat.
sur_réception_de(j,(req,h))

Debut
Si (état; == en_cours)&&((hreqi,i)<(h,j)) Al ors
Retardéi[j] = Vrai;
Si non
envoyer _a(j, (acq, hi));
Fi nsi
Fin

Laréception d’ un acquittement incrémente le compteur des acquittements recus.
sur_réception_de(j, (acq, h))
Debut
nbacq; ++;
Fin
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4 Algorithme de Carvalho et Roucairol [Car83]

4.1 Principe de l'algorithme

Dans I'algorithme de Ricart et Agrawala, un acquittement s interprete comme le fait
d’autoriser I’entrée en section critique. Ici aussi I'apport de ce nouvel algorithme consiste a
modifier la sémantique de I’ acquittement.

A présent, un acquittement du site j a une requéte du site i signifie que j autorisei a
pénétrer en section critique pour la section critique courante mais auss pour les sections
critiques suivantes. L’acquittement Sinterpréte alors comme |'envoi dune permission
partagée entrei et j. Sij veut par la suite pénétrer en section critique, il doit réclamer la
permission qu’il aconcédée ai . La condition d’ entrée en section critique devient maintenant
la possession des permissions partagées avec chacun des autres sites. On remarque gue les
permissions sont similaires aux jetons multiples associés a I’ algorithme du rendez-vous (vu au
chapitre 2).

Pour aboutir au développement de I'algorithme, il faut cependant résoudre quelques
problémes liés a cette idée. Tout d’abord il S'agit de répartir initialement les jetons entre les
sites. Une idée simple a réaliser consiste a ce que le jeton du couple de sites {i, |} soit
possedé par le site d’identité max (i, j ) .

Une premiére modification importante est que lors du pr ol ogue() seules les permissions
manquantes seront réclamées. Ce qui signifie qu'un site peut entrer immédiatement en
section critique sans échanger un seul message !

[llustrons maintenant les spécificités de cet algorithme par deux scénarios d’exécution.
Examinons la figure 4.5. Les sites 1 et 2 désirent exécuter une section critique. 11 mangue au
site 2 le jeton (2, 3) qu'il réclame au site 3. Il manque au site 1, les jetons (1, 3) et
(2, 3) qu'il réclame aux sites correspondants. Notons que la requéte du site 1 est plus agée
gue celle du site 2. Le site 2 ayant obtenu le jeton qui lui manquait entre en section critique.
En cours de section critique, il regoit larequéte du site 1. Bien que celle-ci soit plus agée que
sa propre requéte, il ne peut donner le jeton (1, 2) car I’exclusion mutuelle ne serait plus
garantie (la preuve de la correction de I’algorithme de Lamport implique que ceci ne peut
arriver dans les algorithmes précédents). Il faut donc que I'algorithme distingue trois états
pour mettre en oeuvre sa politique de choix. Soit I’ application n'est pas intéressée par une
section critique (r epos), soit elle attend dans le prologue (at t ent e), soit elle exécute la
section critique (en_SC).

Lafigure 4.6 est une variation du scénario précédent dans lequel la requéte du site 1 arrive au
site avant I’ entrée en section critique. Dans ce cas, la priorité donnée a la requéte la plus agée
S applique et le site 2 donne son jeton au site 1. 1| doit cependant le lui réclamer aussitét car il
ne pourrait entrer en section critique. 1l est évident que sa requéte sera retardée (excepté si
entre I’ arrivée des deux messages le site 1 a eu le temps d’ exécuter sa section critique) mais
I"important est ici de récupérer le jeton perdu. Attention, toutes les requétes sont datées de la
méme heure gu’ elles soient émises immédiatement, ou sur une perte ultérieure du jeton. Ceci
permet d éviter lafamine d’un site.
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Figure 4.5 : Une requéte retardée par une requéte plus jeune

Stel Ste2

(RO)

!

lesite2 est
retardé

@

Figure 4.6 : Un site qui donne un jeton et le réclame aussitot
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4.2 Description

Variablesdu site

. h; : valeur de I’ horloge logique. Elle est initialisée a 0.

. ét at; : éat du dte. Cette variable peut prendre I'une des deux valeurs {r epos,
attent e, en_SC}. Initialement, tous les sites sont dans |’ état r epos.

. hr eq; : heure de larequéte courante i

. Jeton;i[1..N] : tableau de booléens indiquant la présence des jetons.
Jeton;[] estinitialistalavaleur (i2)).

. Retardé;[ 1. . N] : tableau de booléens. Ret ar dé;[j] est vrai lorsque i retarde
I” acquittement d’une requétej .

. t enp; : variable temporaire.

Algorithme du sitei

Le site réclame les jetons qui lui manquent et attend de posséder tous les jetons pour entrer en
section critique.

prol ogue()
Debut
hreq; = hy;
Pour tenp; de 1 a n faire // n est |le nonbre de sites
Retardéi[tenp;] = Faux ;

Si Jeton;[tenp;] == Faux Al ors
envoyer _a(j,(req, hreq;));
Fi nsi
Fi npour
état; = attente;
Attendre(O j, Jetoni[j] == Vrai);

état; = en_SC
Fin

A lasortie de la section critique, le site envoie les jetons aux sites qu'’il aretardés.

épi | ogue()
Debut
Pour tenp; de 1 a n faire
Si Retardé[j] A ors
envoyer _a(j, (acq, hi));
Jeton;[j] = Faux;
Fi nsi
Fi npour
état; = repos;
Fin
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Lors de la réception par le site i d'une requéte émise par le site j , la décision prise par i

dépend de son état :

. Silesitei n'est pasintéresse par une section critique, il envoie le jetonaj .

. Si lesitei exécute sa section critique ou S sa requéte et plus &gée que larequéte dej ,
il retarde I’ envoi du jeton jusgqu’a la fin de sa section critique.

. Sinon il envoielejetonaj et lelui réclame aussitot.

sur_réception_de(j,(req,h))

Debut
Si état; == repos Alors
envoyer _a(j, (acq, hi));
Jeton;[j] = Faux;
Sinon si  (étatij==en_SO) || ((hreq,i)<(h,j)) Aors
Retardéi[j] = Vrai;
Si non
envoyer _a(j, (acq, hi));
Jeton;[j] = Faux;
envoyer _a(j,(req, hreq;));
Fi nsi
Fin

Un jeton arrive ...
sur_réception_de(j, (acq, h))
Debut

Jetoni[j] = VWrai;
Fin

4.3 Complexité de I'algorithme

Si un site possede tous ses jetons, il entre immédiatement en section critique. Dans le meilleur
des cas, il n'y a pas de messages échangés pour entrer en section critique. Démontrons
maintenant gu’ un site ne réclame un jeton particulier qu’au plusunefois.

Stei ?
(R!hl)

v

(Ah)

Sitej (R!hZ)

v

Figure 4.7 : Un jeton récupéré et réclamé une nouvelle fois

Sur lafigure 4.7, lesitei arécupé&élejeton(i,j) etlesitej lelui réclameavant quei ne

soit entré en section critique. Deux cas se présentent :

. Soit I'émission de la requéte correspond a I’appel a pr ol ogue() et donc h,>h>h;
auquel cas le sitej seraretardé.

. Soit I'émission de la requéte correspond a la perte du jeton lors de la réception de la
requéte dei et donc (voir la réception d' une requéte) ( hz, j ) >(hy, i) auquel cas le
sitej seraici aussi retardé.
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Par conséquent, le nombre de messages nécessaire a une section critique varie entre 0 et
2. (n-1) puisqu’il y aau plusn- 1 requétes et donc n- 1 acquittements.

En fonctionnement normal durant une période relativement longue, un petit nombre p parmi
n de sites est actif (comportement sporadique du réseau local). Passée la premiere entrée en
section critique pour chacun des p sites, les jetons échangés ne le seront qu’entre ces sites
conduisant a une complexité de 2. (p-1) << 2. (n-1). Autrement dit, cet algorithme est

tres efficace dans la pratiqgue méme si sa complexité au pire des cas n’est pas meilleure que
celle de I’ algorithme précédent.
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5 Exercices

Sujet 1

On se propose de définir un nouvel algorithme d'acces a une section critique n'utilisant pas les
horloges logiques. Cet algorithme est une adaptation de |I'algorithme de Carvahlo et Roucairol.
Deux sites quelconques partagent une permission. A la différence de I'algorithme précedent,
chague site tient a jour pour une permission qu'il possede le fait qu'il est prioritaire ou non
pour cette permission. Initialement la permission (i, ) est possédée par le site d'identité
max (i, ) etcedteest prioritaire pour I'utilisation de cette permission.

Pour entrer en section critique un site doit posséder toutes les permissions dont il est
copropriétaire : il demande donc celles qui lui manquent.

Lorsgu'un sitei recoit unerequétedej , il réagit selon les regles suivantes :
*i estaurepos,
il renvoie immédiatement la permission
* | est en atente de section critique,
sii alapermission et qu'il n'est pas prioritaire pour cette permission
il renvoie immédiatement la permission
il laréclame aussit6t
sinon
il differe saréponse
* | est en section critique,
il differe saréponse

Lorsgu'un site sort de sa section critique, il devient non prioritaire pour toutes les permissions
gu'il possede et il renvoie les permissions a tous les sites pour lesquels il avait différé sa
réponse.

L'indication du site prioritaire d'une permission est envoyeée avec la permission.

Question 2 Décrire les variables de chague site nécessaires a cet algorithme et leur
initialisation éventuelle.

Question 3 Décrire les réceptions de requéte et de permission ainsi que la l'entrée et la sortie
de section critique.

Question 4 Avec trois sites, déroulez le scénario ou le site 1 et le site 2 demandent
simultanément la section critique. Vous devrez représenter les variables de chaque site et
I'échange des messages.

Question 5 Expliquez informellement comment cet algorithme assure qu'un site qui
demande la section critique finira par I'obtenir.
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Sujet 2
On se propose de définir un algorithme d'acces a un fichier partagé par des sites. Ce fichier
peut étre accédé en lecture et en écriture. Les deux contraintes a respecter sont les suivantes :

Leslectures et les écritures sont exclusives
Les écritures sont mutuellement exclusives

Cet algorithme est une adaptation de I'algorithme de Ricart et Agrawala. Lorsqu'un site veut
effectuer une opération (de lecture ou décriture) sur le fichier il envoie sa demande
d'opération atous les autres sites. Sur réception d'une demande d'opération, un site accorde sa
permission si :

- soit il n'est pas intéresseé par le fichier

- soit sa propre demande d'opération est compatible avec celle du site distant

- soit sa demande est plus récente que la demande du site distant

Dans le cas contraire, il differe son accord. A la fin d'une opération, un site accorde toutes les
permissions aux sites qu'il aretardé.

Question 1 Décrire les variables de chague site nécessaires a cet algorithme.

Question 2 Décrire les réceptions de requéte et de permission, les demandes de lecture et
décriture et les fins de lecture et d'écriture.

Question 3 Avec trois sites, déroulez e scénario ou le site 1 , le site 2 €t le site 3 demandent
simultanément un acces - le site 1 et le site 3 en lecture, le site 2 en écriture - . Vous devrez
représenter les variables de chague site et I'échange des messages.

Question 4 Expliquez infor mellement pourquoi les contraintes sont satisfaites.

Sujet 3

La diffusion atomique Di f f user At om que( n) est une primitive de diffusion utilisée
par des applications qui ala propriété suivante :

"Si met M sont deux messages diffusés par cette primitive (pas nécessairement par le méme
émetteur) alorsils seront recus par |'application de chaque site dans un méme ordre"

Cette propriété permet d'ordonner les messages diffusés selon leur instant de traitement par
I'application (et ceci indépendamment du site).

Attention, il ne faut pas confondre cette primitive avec la primitive de la couche réseau
diffuser(m) utilisée par les algorithmes du cours!

Question 1 Donnez un exemple d'application informatique ou il y a necessité de diffusion
atomique.

Une maniere simple de gérer la diffusion atomique consiste a séquentialiser les diffusions
atomiques. Autrement dit, lorsqu'un site veut effectuer une diffusion atomique :

* 0N service demande la section critique,

* lorsgqu'il I'a obtenue, il diffuse avec la primitive de bas niveau le message de I'application,

« il libére la section critique, une fois regus les acquittements de la diffusion envoyés par les
autres services.
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On vous demande d'adapter I'algorithme de Carvahlo et Roucairol pour cette gestion.

Question 2 Décrire les variables de chaque site nécessaires a cet algorithme (elles incluent les
variables de I'algorithme originel).

Question 3 Décrire I'implémentation de Di f f user At onmi que(m) et des réceptions de
message.

Question 4 Avec trois sites, déroulez le scénario ou le site 1 et le site 2 décident
simultanément de diffuser un message. Vous devrez représenter les variables de chaque site et
I'échange des messages.

Question 5 Quels sont les inconvénients d'une telle gestion ?

Sujet 4 : Implémentation d'un sémaphore sur un anneau virtuel

Dans ce probleme, tous les sites sont interconnectés (réseau totalement maillé). 1ls sont de

plus organisés en un anneau logique (sites numérotés 0,...,n- 1) sur lequel circule un jeton.

On désire maintenant fournir une gestion d'un sémaphore a une application répartie.

L'implémentation que I'on désire doit étre équitable : tout site qui appelle P() ne restera pas

bloqué indéfiniment. Tous les sites connaissent la valeur initiale du semaphore cpt . La

couche application n'émet qu'une requéte a la fois (P() ou V() sans paramétre car il n'y a

gu'un sémaphore).

On rappelle que pour qu'un P() soit passant, il faut que la condition suivante soit réalisée :
(©) nombrede V() effectués+ cpt,>nombredeP() satisfaits

Le principe de la solution est le suivant :

(1) Chaque site tient a jour le membre gauche de ( C) initialement égal acpt

(2) Lejeton contient le membre droit de ( C)

(3) UnV() sur le sémaphore par un site entraine une diffusion de cette information aux autres
Sites.

(4) Un P() sur le sémaphore est bloguant jusqu'a l'arrivée du jeton. Lorsgue le jeton arrive
sur le site, deux cas sont possibles :

* la condition ( C) est satisfaite, le jeton est alors relaché apres une mise a jour et le P()
devient passant.

* la condition ( C) n'est pas satisfaite, le jeton est alors conservé jusqu'a la satisfaction de la
condition.

(5) Si le jeton arrive sur un site qui n'est pas en cours de P( ) , le jeton est aussitot retransmis.
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Attention ! Toutes les actions ne sont décrites ci-dessus.
Question 1 Définir les variables de la couche service.

Question 2 Dé€finir les procédures P() , V() ainsi que la réception du jeton et du message
"V,

Question 3 Décrire le scénario suivant :
* Il y aquatre gites,

* le sémaphore est initialis€ a0,

* lesite O effectueun V() ,

* puislessites 1 et 2 effectuent un P() ,
* enfin le site 3 effectue un V() .

Question 4 Pourquoi cette gestion est-elle équitable ?

Question 5 Un grand nombre d'algorithmes sont basés sur le principe d'un jeton circulant sur
un anneau. Quels sont les avantages et les inconvénients de ce mécanisme ?

Sujet 5: Gestion de sections critiques par partage " semi-global" de jetons

Dans tout ce qui suit, I'ensemble des sites est {1,2,...,n}. On se propose de définir un nouvel
algorithme d'acces a une section critique adapté de I'algorithme de Carvahlo et Roucairol a
partir des observations suivantes sur cet algorithme :

* Il'yaunensemble de jetons partagés {{i,j} }i de1an;z entre I'ensemble des sites.

» Lesitei doit posséder le sous-ensemble de jetons {{i,j}}; de 1 anj# pOUr entrer en section

critique.

L'objectif est de diminuer les tailles de I'ensemble des jetons partagés et des sous-ensembles
nécessaires a chague site pour entrer en section critique. On appellera R; le sous-ensemble de
jetons nécessaires a i pour entrer en section critique.

Question 1 Quelle condition doivent vérifier les sous-ensembles R; et R; pour étre assuré que
lessitesi et j ne rentrent pas simultanément en section critique ?

On décide de partager n jetons numérotés de 1 a n entre I'ensemble des sites. Le site i décide
de l'attribution du jeton i en fonction des différentes requétes qu'il recoit. On I'appelle le
propriétaire du jeton. Pour définir les sous-ensembles R;, on range d'abord les identités des
sites dans le tableau carré de taille suffisante. Voici deux exemples de tableau pour n=7 et
n=11.

1 2 3 4
1 2 3

5 6 7 8
4 5 6

9 10 11
7

Pour un site i, I'ensemble des jetons R; qu'il doit obtenir correspond a la ligne et a la colonne
ou il apparait. Ainsi dans le premier tableau on a Rs={2,4,5,6} e R;={1,4,7}. Dans le
deuxieme tableau, on a Rg={4,5,6,7,8} & R;;={3,7,9,10,11}.
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Question 2 Montrez que la condition de la question 1 est toujours satisfaite. Donnez la taille
maximale et lataille minimale d'un ensemble R; en fonction de n. Indication : les expressions
de ces bornes font intervenir les fonctions vx et [ x| qui désigne le plus petit entier supérieur
ou égal ax.

Description de I'algorithme
Initialement, un Site | est au repos.

Lorsqu'il désire entrer en section critique, il envoie a tous les sites de R; (y compris a lui-
méme) une requéte datée de son heure logique courante puis il passe en attente.

Lorsgue le site recoit tous les jetons, il entre en section critique. Pour tester la condition
d'entrée, il dispose d'un tableau de booléens indicé par R;.

A la sortie de la section critique, il renvoie les jetons a leurs propriétaires respectifs a I'aide
d'un message de libération et repasse au repos.

Quelgue soit son état, chague site maintient I'état du jeton dont il est le propriétaire (présent,
prété, réclamé) — initialement présent - et une file des requétes qu'il a recues. Lafile est triée
selon I'age des requétes (c'est a dire le couple <heure logique, identite>). Cette file est
initialement vide. Lorsqu'un site recoit une requéte, il I'insére dans sa file. Plusieurs cas se
présentent alors:

1. Lejeton est présent (lafile était vide), il envoie le jeton a l'émetteur de cette requéte a
I'aide d'un acquittement. Le jeton et prété.

2. Lafile n'éait pas vide et la requéte n'est pas rangée en tée de lafile (autrement dit, ce
n'est pas larequéte la plus ancienne), il ne fait rien de plus.

3. Lafile n'éait pas vide et la requéte est rangée en téte de lafile. Si le jeton est prété, il
envoie une réclamation a I'émetteur de la seconde requéte de la file (c'est a dire celui
qui possede actuellement le jeton). Le jeton passe a l'état réclamé. Si le jeton était déja
réclamé, le site ne fait rien.

A laréception d'une réclamation, si un site est en attente et Sil posséde le jeton, il renvoie le
jeton a son propriétaire par un message de retour. Sinon il ignore la réclamation, car un
message de libération a été ou sera envoyé.

A la réception d'un message de libération, le propriétaire extrait la requéte de safile et si la
file est non vide, le jeton est prété ala téte de la file par un acquittement. Sinon le jeton reste
présent. A laréception d'un message de retour, le jeton et prété a latéte de lafile par I'envoi
d'un acquittement.

Question 3 Décrivez les variables de chague site nécessaires a cet algorithme et leur

initialisation éventuelle. R; sera considéré comme une constante calculée par le mécanisme
indiqué plus haut.
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Question 4 Ecrivez les primitives suivantes :
» prologue()

*  épilogue()

e sur_réception _de(j,(reg,h))

e sur_réception_de(j,(acq,h))

o sur_réception_de(j,(lib,h))

e sur_réception_de(j,(reclam,h))

e sur_réception_de(j,(retour,h))

On supposera que la file est dotée de méthodes d'insertion, d'extraction, de recherche de téte
et detest defile vide. De plus, I'insertion préserve l'ordre des ages des requétes.

Question 5 Lorsgu'un site demande un jeton, cela provoque au pire I'envoi d'une requéte,
d'une réclamation, dun retour, de deux acquittements (vers le site demandeur et
ultérieurement vers le site auquel on retire le jeton) et d'une libération. En vous servant du
majorant de la taille d'un R; trouvé en question 2, donnez une borne sur le nombre de
messages échangés pour entrer en section critique.
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CHAPITRE V

L'OBSERVATION
version du 15 janvier 2004

1 Problématique

Au cours des chapitres précédents, nous avons percu la nécessité de raisonner sur I'état d'une
application répartie. Ainsi une gestion de tampons "optimiste” peut conduire a un interblocage
et il est important de le détecter afin d'entreprendre les mesures adéquates. De méme, lors de
la construction d'un arbre de plus courts chemins, il est indispensable de détecter la
terminaison de la construction pour débuter la transaction répartie au dessus de cet arbre.

D'autre part, une maniere de rendre tolérante aux fautes une application répartie consiste a
construire des points de reprise de telle sorte qu'aprés une panne, l'application puisse
redémarrer dans un état le plus proche possible de celui qu'elle avait au moment de la panne.

Autrement dit, les services proposés dans ce chapitre sont de I'ordre de I'observation. 11 sagit
d'obtenir une information sur I'éat de I'application sans perturber, contraindre ou stopper
le déroulement de I'application.

La deuxieme section de ce chapitre sera consacrée a la définition d'un état global. En effet, en
raison de |'échange asynchrone des messages et des exécutions paralléles sur chaque site, il
n'est pas évident de caractériser ce qu'est un état global de I'application. Une fois ce point
établi, cette section se terminera par un algorithme de construction d'un état global et son
application a la construction de points de reprise.

La troisieme section se focalisera sur la détection de propriétés telles que la terminaison ou
I'interblocage. Ce type de propriétés a une caractéristique qui facilite sa détection : une fois
vérifiée, cette propriété le reste a moins d'une intervention extérieure a I'application. On a
affaire a des propriétés stables. A partir de la construction d'un état global de la section
précédente, on montrera comment obtenir un algorithme de détection de telles propriétés.
Cependant cette nouvelle construction n'est que partiellement répartie. Aussi en spécialisant le
concept de propriété stable a l'aide de celui de propriété paisible, on sera en mesure d'établir
un algorithme de construction entierement réparti qui, de plus, ne nécessite pas la
construction d'un état global.
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2 Etat global d'une application répartie [Cha85]
2.1 Exemple introductif

Supposons que |'application soit composée de trois sites dont le code respectif est le suivant :

Sitel Site 2 Site 3
el: Enettre_vers(2,m |e3:Recevoir_de(1l,y) |e2: Action_|ocal e;
; ; e4: Enettre_vers(l,m)
e5: Recevoir_de(3, x); ;

Nous adoptons ici comme mode de communication pour I'application : I'émission asynchrone
et la réception synchrone. Le mode de fonctionnement du service reste identique. Les
primitives énettre _vers() e recevoir_de() correspondent a ce mode de
communication. X ety sont deux variables qui contiendront des messages.

Afin de cerner le comportement global de I'application, nous faisons I'hypothése d'un démon
gui choisirait la prochaine instruction a exécuter en ayant une vision globale de I'application,
cest adire:

» laprochaine instruction a exécuter pour le processus applicatif de chaque site,

* le contenu de chague canal de communication (une suite de messages).

Ce démon débute I'application par un premier choix entre el et e2. |l ne peut choisir €3 car
initialement les canaux sont vides. Sil choisit el, alorsil peut continuer par e2 ou €3, il ne
peut choisir €5 car le canal de 3 vers 1 est vide. Sil choisit e2, il peut continuer par €3 ou
e4 mais il ne peut toujours pas choisir e5. Une fois choisi €3, le seul choix possible est e4
suivi de e5. Lafigure 5.1 exhibe I'ensemble des états possibles de I'exécution de I'application
sous l'action de ce démon. On a représenté pour chaque état, les instructions exécutées de
chague site suivies de I'état des canaux de 1 vers 2 et de 2 vers 3.

<el,e3, -, -, -
<el, -, - <el,e3,e2,-,->
<el,-,e2, m-> <el,e3,e2.e4,-,mM>

<el,-,e2.e4d, mni> <el. eb5, e3, e2. e4, -,

,e2.e4, - <el.e5,-,e2.e4,-,->

Figure 5.1 : Les états possibles de I'application répartie
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Une exécution de I'application peut correspondre a n'importe quel chemin depuis I'état initial
jusgu'a I'état final. Cependant, on ne vise pas a retrouver 'un des états rencontrés sur le
chemin mais plut6t nimporte quel état de la figure précédente, car I'un quelconque de ses états
aurait pu étre le résultat de I'exécution de I'application dans des conditions d'exécution
différentes (selon les vitesses d'exécution sur chaque site et le délai de transit des messages).
Il reste malgré tout a caractériser ce qu'est un état global cohérent.

2.2 Définition d'un état global cohérent

Un état global est donné par un état de I'application sur chaque sitei aun instant t; et un état
des canaux. Un état global sera cohérent si et seulement si :
* Tout message émispar lesitej et recu par lesitei avant t; aééémisavantt ;.
= |'éat ducanal dei versj contient - dans I'ordre d'émission — les messages émis par |
avantt; etreguspari aprest;.

La premiére condition exprime le fait gu'un message doit ére émis pour ére recu et la
deuxieme condition exprime le fait que les canaux contiennent les messages émis et non
encore regus.

Ainsi <-, e3, -, -, - > est impossible car un message a été regu par le site 2 alors qu'il n'a
pas été émis par le site 1. De méme <el, -, -, -, - > est impossible car I'éat du canal de 1
vers 2 devrait contenir le message m émis par le site 1 et non encore regu par le site 2.

Dans le cadre d'un état global, appelons arc entrant un message qui est émis par i aprés
I'instant correspondant a son état local et qui est regu par j avant l'instant correspondant a son
état local. Appelons de méme arc sortant un message qui est émis par i avant l'instant
correspondant a son état local et qui est regu par j apres l'instant correspondant a son état
local.

Cette dénomination sexplique de la facon suivante. Sur un chronogramme, tracons une ligne
qui joint les points correspondant aux états locaux de chagque application. Cette ligne divise le
plan en une partie supérieure et une partie inférieure. Le tracé d'un message correspondant a
un arc entrant quitte la partie inférieure pour atteindre dans la partie supérieure et le tracé dun
message correspondant a un arc sortant quitte la partie supérieure pour atteindre dans la partie
inférieure. Dans ces conditions les deux conditions pour que I'état global soit cohérent
peuvent étre reformulées ainsi :

* |l n'yapasdarc entrant.

= L'éat du canal dej versi contient - dans l'ordre d'émission — les arcs sortants

correspondant aux messages émis par j adestination dei .
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2.3 Construction d'un état global cohérent

D'apres la définition d'un état global, I'application doit fournir une primitive qui permet
d'enregistrer son état local ou plus précisément |'abstraction qui sera suffisante pour ce a quoi
servira I'éat global, une fois construit. Nous reviendrons sur ce point lors de la section
suivante. Nous appellerons enregi strer () la primitive qui renvoie |'état local de
I'application.

Pour ce qui est de I'état d'un canal, il y a deux possibilités: soit stocker I'état d'un canal sur le
récepteur, soit sur I'émetteur. Dans les deux cas, le site choisi ne dispose que d'une vue
partielle sur le canal. Cependant a mesure que le temps sécoule, le récepteur pourra
"compléter" son information sur le passé du canal ce qui ne sera jamais le cas de I'émetteur.
Nous choisissons de stocker I'état du canal sur le récepteur.

Enfin bien que nous visions un algorithme réparti nous supposerons qu'un site appelé
I'initiateur démarre la construction de I'état global.

Décrivons informellement une premiére construction fautive qui nous conduira a la solution
correcte. Dans cette construction, l'initiateur enregistre son état, puis diffuse un message de
construction (cons) aux autres sites. Chacun d'entre eux a la réception de ce message
enregistre a son tour son éat local (nous oublions pour I'instant I'état des canaux).
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cons

Ste 2

cons

enregi strer()

Figure 5.2 :Une construction fautive
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Ste 3

enregi strer()

Sur lafigure 5.2, le message d'application mest émis aprés |'enregistrement de I'état sur le site
2 et recu avant I'enregistrement de I'éat sur le site 3. Quelgque soit I'état des canaux, |'état
global construit ne sera donc pas cohérent (il viole la premiéere condition).

Pour remédier a ce probleme, chague site collabore a la construction en diffusant un message
de construction lorsgu'il enregistre son état et il enregistre celui-ci ala premiére réception d'un
message de construction (qui n'est plus nécessairement celui provenant de l'initiateur).

Stel
enregi strer()

Ste 2

enregi strer()

co

cons

cons

Figure 5.3 :Une deuxieme construction
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On voit sur la figure 5.3 que le message mest maintenant regu apres l'enregistrement de I'état
sur le site 3. Généralisons: tout message émis apres l'enregistrement de I'état sur le site
émetteur est émis aprés I'émission du message de construction correspondant. Puisque les
canaux sont fifo, il est recu aprés ce méme message de construction, donc par conseguent
apres I'enregistrement de |'état sur le récepteur. La premiere contrainte de I'état global est donc
verifiée.

Intéressons-nous maintenant a construire I'état des canaux et pour cela reportons-nous a la
figure 5.3 et plus particulierement au canal de 2 vers 1. Le site 1 doit reconstituer ce canal
comme étant la suite des messages recus apres l'enregistrement de I'état sur 1 et avant
I'enregistrement de I'état sur 2. Apres I'enregistrement de I'état, le site 1 voit "passer” les
messages mL, 2 et nB. Puisque le canal est fifo, tant que le site 1 ne voit pas passer le
message de construction de 2, il conclut que les messages ont éé émis avant |'enregistrement
de I'é&tat sur 2. Autrement dit, il suivi de 2 sera exactement I'état du canal.

Une fois recus tous les messages de construction, un site sait qu'il aterminé sa construction.

Il reste maintenant a synthétiser ces remarques pour obtenir ['algorithme. L'interface

application-service est congtituée des primitives suivantes :

e enregistrer() appeléepar le service pour enregistrer I'état courant de |'application.

o délivrer_de(j,n appelée par le service pour délivrer un message d'application m
provenant dej .

e construire() appelée sur l'initiateur par I'application (ou une autre couche) pour
construire un état global de I'application.

e énettre_vers(j,m appelée par l'application pour émettre un message m vers
I'application dej .

Variablesdu site

e s; : variable contenant I'état local de I'application du site .

e canali[1..N] :tableau de suites de messages. Chaque cellulej de ce tableau (exceptée
lacellulei ) correspond al'état du canal dej versi dans|'éat construit.

e état; :(avant ,pendant ,apr €s) éat local du service initialista avant .

e aenregistrer;[1..N] :tableau de booléens. Indique si un message venant d'un canal
doit ére enregistré pour compléter I'état global. (N est le nombre de sites)

* nbcons; : nombre de messages de construction regus.

e tenp; : variable temporaire
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Algorithme du sitei

La construction consiste a initialiser les variables et diffuser un message de construction aux
autres sites.
construire()

Debut
Si = enregistrer();
état; = pendant;
nbcons; =0;

Pour tenp; de 1 a N faire
canal [tempi] = O,
aenregi strer;[tenpi] = vrai;
Fi n pour
Di ffuser(cons);
Fin

L'émission d'un message d'application est accompagnée d'une encapsulation.
énettre_vers(j,m
Debut
envoyer _a(j, (app, m);
Fin

A laréception d'un message de construction, on débute éventuellement la construction puis on
incrémente le nombre de messages de construction regus et on "clot" I'enregistrement du canal
correspondant. A la réception du dernier message de construction, la construction est
terminée.

sur_réception_de(j, cons)

Début
Si état; == avant Alors
construire();
Fin si
nbcons; ++;
aenregistrer;[j]= faux;
Si nbcons; == N1 Alors
ét at ; =apr es;
Fin si
Fin

Laréception d’un message d'application provoque sa délivrance éventuellement accompagnée
d'un enregistrement dans le canal correspondant.
sur_réception_de(j, (app, m)
Debut
Si aenregistreri[j] == vrai Aors
canal i[j]=canal i[j]& m [// concaténation du nessage
Fin si
délivrer_de(j,m;
Fin
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2.4 Construction de points de reprise

Une application importante de la construction de I'état global est la construction de points de
reprise. Cette construction a pour objectif de redémarrer une application répartie sujette aux
fautes dans un état global le plus proche possible de la panne éventuelle.

On pourrait dans un premier temps, congtruire périodiquement un état global et a la suite
d'une panne redémarrer dans I'état congtruit. On voit ici un autre avantage a stocker les
messages sur le récepteur puisgu'au redémarrage, le service les délivre directement a son
application (pas de circulation sur le réseau). Cependant que faire si la panne survient en
cours de construction de I'état global ?

Il nous faut donc gérer un historique de deux états globaux. Pour les distinguer, le service de
chague site affecte un numéro (incrémenté) a chaque état global qui est stocké avec I'état. De
plus, il faut savoir si la construction de la partie de I'état a pu ére menée a bien avant la panne
et pour cela on gjoutera une deuxiéme variable (val i dé;) a chaque partie locale de I'état
global. En début de construction, val i dé; est positionnée afaux ; elle passeavr ai lorsque
la variable ét at; passe a apr és. On suppose qu'au départ, on dispose de I'éat global
correspondant a l'état initial de I'application.

En conséguence, chagque site dispose a tout instant d'au moins un état global cohérent (et
éventuellement deux). Supposons qu'au redémarrage le site, i ait le numéro (k) d'état global
validé le plus grand et soit j un autre Site qui N'ait pas validé la partie de cet état. Puisquei a
construit sa partie d'éat global k, le site j a du lui envoyer un message de construction
correspondant a cet état. Par conséquent, j a construit sa partie d'état global k- 1. Puisque |
n'a pas achevé la construction k, nécessairement i n'a pu débuter la construction k+1 et par
conséquent, i dispose encore de I'état global k- 1.

Nous venons donc de démontrer que :

» soit tous les sites ont le méme état global validé de plus grand indice,

» soit les sites les plus avancés ont un état global d'avance sur les autres et ont conservé leur
état précédent.

L e mécanisme de redémarrage consiste alors pour chaque site a diffuser son plus grand indice

d'état global validé. Puis, a laréception de tous les messages, chagque site redémarre a partir de
I'état correspondant au minimum de ces indices.
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3 Détection de propriétés stables et paisibles [Cha86]

3.1 Propriétés stables

Une propriété stable évolue de la maniére suivante :

Elle est initialement fausse.
Soit elle reste indéfiniment fausse, soit elle devient vrai et le reste indéfiniment.

La figure 5.4 décrit ces deux comportements. Nous appelons Tt la propriété stable et pour
marquer la dépendance de la propriété en fonction de I'exécution et du temps, nous notons
m(t) lavaleur demalingtantt et 1i(s) lavaleur de tdans |'état s.

Vrai

Faux

A
T

»
»

temps

Figure 5.4 : Les deux comportements d'une propriété sable

Afin de mieux cerner ce que recouvre ce concept, nous allons l'illustrer par trois exemples.

1. Lessites de I'application répartie se partagent des ressources a acces exclusif. Un site

gui demande une ressource en cours dutilisation attend sa libération. Si des sites
sattendent mutuellement, ceci conduit a un interblocage de ressources. Veuillez
noter que ce type de probléme n'est pas lié a la répartition mais plutét au paralélisme.
Pour reconnaitre cet interblocage, une abstraction de I'état local de chaque site est
suffisante : les ressources possédées par le site et |'éventuelle ressource gqu'attend le
site pour reprendre son exécution. A partir de cette abstraction, on construit un graphe
biparti dont les noauds sont les sites et les ressources, un arc d'un site vers une
ressource signifie que le site attend la ressource et un arc d'une ressource vers un site
signifie que la ressource est utilisée par le site. L'interblocage est alors équivalent a
I'existence d'un circuit dans ce graphe.

Les sites de I'application répartie communiquent par réception synchrone. Ainsi des
sites peuvent attendre mutuellement des messages alors que les canaux sont vides. On
a alors affaire a un interblocage de communication. Pour reconnaitre cet
interblocage, une abstraction de I'état local de chague site est suffisante : I'éventuel site
distant dont le site attend un message pour reprendre son exécution. A partir de cette
abstraction, on construit un graphe dont les noauds sont les sites, un arc d'un site vers
un autre site signifie que le premier site attend un message du second et que le canal
correspondant est vide. L'interblocage est alors équivalent a I'existence d'un circuit
dans ce graphe.
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3. Une application répartie peut comporter plusieurs phases. |l est alors important de
détecter lorsgqu'une phase est terminée pour débuter la suivante. Ce probleme (déja
soulevé au chapitre 3) sappelle la terminaison. Pour reconnaitre la terminaison, une
abstraction de I'état local de chaque site est suffisante : est-il actif ou passif vis ade la
phase courante. La terminaison est alors équivalente a ce que tous les sites soient
passifs et quaucun message ne circule sur les canaux qui relient les sites de
I'application.

3.2 Un algorithme de détection de propriétés stables

Nous allons tout d'abord exprimer les objectifs d'un algorithme de détection de propriétés
stables. Cet algorithme peut renvoyer a la demande une évaluation 1t de la valeur de Tt Cette
évaluation doit satisfaire deux exigences :

 Elle ne doit pas conduire a de fausses détections. Si Ttest fausse al'instant t et I'évaluation
est demandée a cet instant, alors T* et fausse.

 Elle doit finir par détecter I'occurrence de la propriété. Si Ttdevient vraie al'instant t alors
il existet 1>t tellequ'aprest ;, T est toujours vraie.

Montrons comment adapter I'algorithme de construction d'état global pour détecter une
propriété stable. Tout d'abord, nous allons spécialiser un sitei ¢ qui se chargera de I'évaluation
de la propriété.

Lesitei ¢ lance périodiquement une construction d'état global. Une fois celle-ci terminée, les
sites transferent leur partie d'éat global versi o. Appelons s* I'éat global congtruit, calcule

1(s*) pour mettre a jour T*. Si T* devient vrai, il n'est plus nécessaire de continuer a
construire |'état global.

Algorithme
Debut
Répet er péri odi quenent
(1) ioinitie une construction d' état global s*
(2) les sites transferent leur partie de s* vers ip

(3) iocalcule m(s*) et m=m(s*)
Jusqu' a T ==vrai;
Fin

Prouvons que cet agorithme répond aux deux exigences formulées plus haut. On note tout
d'abord sqep I'état au début de la construction de s* et st I'état ala fin de la construction.
Rappelons que méme si s* n'est pas un état rencontré, il est un futur possible de Sgep € UN
passé possible de S+ .

Supposonsquaun instantt ouT(t) est fausse, on examine 1 . St €st un état qui précede

I'état courant et par conséguent s* est un passé possible de I'état courant. Puisgque Tt est stable,
nécessairement 1 s*) est fausse.
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Examinons maintenant un instant t ou 1i(t) devient vraie ; Sil n'y a plus de construction
aprest ceci signifie que ™ est vrai. Dans le cas contraire, Sqep €t UN état qui suit |'état
atteint ent et par conséquent s* est un futur possible de cet éat. Puisque 1T est stable,
nécessairement 1( s*) est vraie.

3.3 Un algorithme de détection de propriétés paisibles

L'algorithme précédent n'est pas entierement satisfaisant du point de vue de la répartition
puisque l'information est centralisée vers le site qui évalue la propriété stable. Ceci entraine
une augmentation du trafic du réseau vers ce site et une charge de calcul supplémentaire sur
ce site. Pour obtenir un algorithme entiérement réparti (i.e. ou tous les sites jouent le méme
réle a I'exception de I'initiation) nous devons posséder plus d'information sur la propriété Tt
Ceci nous conduit ala définition suivante.

Définition Une propriété test dite paisible si et seulement si :

1. |l existe un ensemble de sites I*

2. Il existe un ensemble de canaux C* reliant des sitesde I*

3. |l existe une propriété b; dépendant uniquement de I'état local dei et I'une (au moins)
desb; est initialement fausse.

4. 1T(S) =det Eti o1+ bi(Si) Etcoc c(s)==

5. Sib; et vrai, aors seule laréception par i d'un message d'un canal de C* positionne
b; afaux.

6. Sib; estvra, aorsi ne peut envoyer de message sur un canal de C*.

Montrons immédiatement qu'une propriété paisible est stable. 11 est initialement fausse
puisgue I'un des b; est initialement fausse. Supposons maintenant que T11( S) soit vraie, qu'un
événement e conduisede s ens' et queTy s') soit fausse.

Alors soit il existeuni tel queb;(s') devienne fausse soit il existeunc tel quec(s') ne
soit plus vide. Dans le premier cas en vertu du point 5, e doit étre une réception d'un message
sur un canal de C* ce qui est impossible puisque tous les canaux sont vides. Dans le deuxiéme
cas, e doit étre une émission d'un message sur un canal de C* ce qui est impossible en vertu
du point 6.

Les propriétés paisibles congtituent ainsi une spécialisation des propriétés stables.
Heureusement cette catégorie recouvre les propriétés paisibles les plus usuelles. Ainsi la
terminaison est une propriété paisible ; il suffit pour cela de prendre pour I* I'ensemble des
sites, C* I'ensemble des canaux et de considérer que b; est vraie si et seulement si i est
passif. On vérifiera facilement que les points 4, 5 et 6 sont alors vérifiés. De méme, supposons
gue I'on veuille détecter I'existence d'un circuit d'interblocage de communication. On prendra
alors pour I* I'ensemble des sites de ce circuit, C* I'ensemble des canaux sous-jacents a ce
circuit et b; vrai si et seulement si le sitei attend un message du site qui le suit sur le circuit.
On vérifiera encore que les points 4, 5 et 6 sont vérifiés.

Nous décrivons maintenant le principe d'un algorithme de détection de propriétés paisibles.
Ici encore, il sagit d'une estimation périodigue jusgu'a ce que I'estimation devienne vraie.
Chague site i observe durant un intervalle [ deb;. . fin;] (a préciser ultérieurement) la
propriété b; . Si elle vraie durant tout l'intervalle alors le site positionne un estimateur local
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b*; avrai. L'estimation globale 1 est la conjonction des estimations locales. On appellera le
début de I'observation deb=q4e m n(deb;) etlafindecelle-cifi n=get max(fin;).

Sans plus de précisions, cet algorithme satisfait I'une des exigences d'une détection. En effet
supposons qu'au début d'une observation la propriété T soit vraie. Elle le demeure
indéfiniment puisque elle est stable. En conséquence chaque site i durant son intervalle
observe b; avrai. Par conséguent Tt* seravraie.

Stel Ste 2
ldebz
debl @
n
efin,
fi n, @
v v

Figure 5.5 : Une observation incorrecte

La deuxieme exigence n'est pas satisfaite comme le montre le contre-exemple de lafigure 5.5.
Sur cette figure nous avons représenté en gras les instants ou la variable locale b; est vraie.
L'estimation 1t* est vraie. Pourtant alafin de la construction, ¢ est faux car le message mest
présent dans le canal (d'ailleurs b, repassera plus tard a faux). Le probléme provient du fait
gue m a éé émis avant le début de l'observation sur le site 1 et recu apres la fin de
I'observation sur le site 2.

Nous allons donc contraindre (par un mécanisme a préciser ultérieurement) les intervalles de
telle sorte que tout message émis par i versj avant deb; est regu avant f i n;. Il se trouve
gue cette contrainte suffit a rendre cet algorithme correct. Supposons que cela ne soit pas le
cas. Autrement dit I'estimation 1t* est vraie et la propriété (fin) est fausse.

Puisque t(fin) est fausse,

» soitil existei tel queb; (fi n) soit fausse

e soit il existe un message ma destination dei al'instant f i n. Lorsgue ce message arrivera
alorsb; seravraie.

Danslesdeux casdefigure, il existei , il existet >f i n; tel queb; (t) soit fausse. Posonst o
le premier instant pour lequel il existei avec fi nj<tg et b (t o) fausse. Avant t o, b; é&ait
fausse donc i a recu un message d'un site j a cet instant. D'apres la contrainte sur les
intervalles, ce message n'apu étre émis avant deb; , d'apres le résultat de I'estimation il n'a pu
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étre émis durant l'intervalle [ deb;. . fin;], donc il a éé émis en un instant t 1>fi n;.
Evidemment t ; est inférieur a t o. D'autre part en vertu de la définition d'une propriété
paisible, b; (t 1) est fausse. Mais I'existence de't ;1 contredit la définition de t o. Ce qui acheve
la démonstration.

Il reste maintenant a assurer la contrainte sur les intervalles. Nous supposons comme
précédemment qu'un initiateur lance I'observation en la débutant localement et en diffusant un
message d'observation (obs). A laréception du premier message obs, tout autre site démarre
son observation et diffuse a son tour ce méme message.

Chaqgue site termine son observation lorsgu'il a recu un message d'observation de chacun des
autres sites. En, effet tout message émis avant la période d'observation précéde la diffusion du
message obs et sera recu avant celui-ci (hypothése des canaux fifo). Ce qui garantit la
contrainte.

A la fin de lI'observation tout site diffuse un message de fin accompagné de son estimation
locale. La fin de I'algorithme est détecté par chaque site a réception d'un message de fin de
chacun des autres sites. Nous formalisons maintenant I'algorithme.

L'interface application-service est congtituée des primitives suivantes :

e set bi () appeléepar I'application pour indiquer que la propriété locale b; devient vraie.

o délivrer_de(j,n appelée par le service pour délivrer un message d'application m
provenant dej .

» observer () appelée sur l'initiateur par I'application (ou une autre couche) pour débuter
une observation.

e énettre_vers(j,m appelée par l'application pour émettre un message m vers
I'application dej .

Variablesdu site

. b; : état de I'application du site i. Initialisée selon le fonctionnement de I'application
. b*; : éat "cumulé€" de I'application durant la période d'observation.

. Pl : estimation de la propriété

. nbobs; : nombre de messages d'observation regus.

. nbf i n; : nombre de messages de fin recus.

. ét at; : (avant ,pendant ,apr és) éat local du serviceinitialista avant .

. t enp; : variable temporaire.
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Algorithme du sitei

Le début de I'observation consiste a initialiser les variables et diffuser un message
d'observation aux autres sites.

observer ()

Début
b*i = by;
Pl, = vrai;
nbobs; = 0;
nbfiny = 0;
état; = pendant;
Di ffuser(obs);
Fin

Cette primitive a pour unique réle de positionner avrai lavariable b; .

set _bi ()
Début

bi=vrai;
Fin

L'émission d'un message d'application est accompagnée d'une encapsulation.

énettre_vers(j,m

Debut
envoyer _a(j, (app, m);

Fin

A la réception d'un message d'observation, on débute éventuellement I'observation puis on
incrémente le nombre de messages d'observation recus. A la réception du dernier message
d'observation, I'observation est terminée. On met a jour I'estimation de la propriété globale
avec |'estimateur local et on diffuse son estimateur global a l'aide d'un message def i n.

sur_réception_de(j, obs)

Début
Si état; == avant Alors
observer ();
Fin si
nbobs; ++;
Si nbobs;==N-1 Al ors
P|i = P|i ET b*i;
di ffuser(fin, b*;);
Fin si
Fin
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A laréception d'un message de fin, on met a jour I'estimation de la propriété globale avec la
valeur recue. Si ce message est le dernier alors I'estimation est définitive.

sur_réception_de(j,(fin,v))
Début

Ply = Pl ET v;

nbf i n; ++;

Si nbfini==N-1 Alors

ét at ; =apr és;

Fin si

Fin

La réception d'un message d'application provoque sa délivrance. Les deux variables
(instantanée et cumulée) de I'état de I'application sont remises a faux.

sur_réception_de(j, (app, m)
Debut
b; =f aux;
b*; =f aux;
délivrer_de(j,m;
Fin

3.4 Cas des canaux non fifo

Nous allons maintenant modifier I’algorithme précédent dans le cas ou les canaux ne sont
plus fifo. Nous procéderons de maniere informelle en laissant au lecteur le soin de développer
I" algorithme correspondant.

Nous cherchons a contraindre les intervalles de telle sorte qu’ un message émis avant le début
de I’observation sur I’émetteur soit recu avant la fin de I’ observation chez le récepteur. Nous
élaborons la solution en plusieurs étapes.

Tout d’'abord, chague site envoie un acquittement a |’émetteur. Cet acquittement a pour
objectif d’'informer le service de I'émetteur que le message d’ application n'est plus dans le
réseau. Afin d'exploiter cette information, chaque site gére un compteur de messages émis
gu’il incrémente a chague émission et qu'il décrémente a chague réception d’ acquittement.
Ainsi ce compteur est une borne supérieure du nombre de messages en transit émis par le site.

Un site ne débute son observation que si ce compteur est nul. Soit un message émis avant le
début de I’ observation, il est donc regu avant le début de I’ observation (sur I’ émetteur) donc
aussi avant la fin de I’ observation sur le récepteur. En effet, le début de I’ observation sur un
site précede toujours la fin de I’ observation sur un autre en raison de la gestion des messages
d' observation.

Il reste a éclaircir un dernier point. Telle que nous I’avons présenté, il se peut qu’ une
observation ne se termine jamais si le compteur d’un site ne repasse jamais a zéro. Mais dans
ce cas, cela signifie qu’un site envoie indéfiniment des messages et par conséquent que la
propriété paisible est indéfiniment fausse. La réponse de I'estimateur (faux) sera donc
correcte.
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5 Exercices

Sujet 1

On se propose d'adapter I'algorithme de construction de Chandy et Misra d'un éat global

cohérent dans le cas ou les canaux ne sont pas FIFO. On rappelle qu'un éat global est

cohérent si étant donné un enregistrement des états locaux sur chague site, on a les deux

propriétés suivantes :

e Il n'y apas darc entrant, c'est a dire pas de message émis apres I'enregistrement de I'état
par I'émetteur et recu avant I'enregistrement de I'état par le récepteur.

o L'état des canaux est constitué des arcs sortants , c'est a dire des messages émis avant
I'enregistrement de I'éat par I'émetteur et recus aprés l'enregistrement de I'éat par le
récepteur.

Question 1  Montrer que méme pour deux sites, aucune de ces propriétés n'est satisfaite par
I'algorithme de Chandy et Misra si les canaux ne sont pas FIFO. Vous pourrez donner un
schéma de déroulement pour chaque contre-exemple.

Adaptation n°1

Pour remédier a ces problémes, on décide de "colorer" chague site et chague message
d'application :

* Unsite est vert sil n'a pas débuté sa construction, rouge dans le cas contraire.

» Un message prend la couleur de I'émetteur, au moment de son émission.

Question 2 Caractériser en termes de couleur d'un message et du site récepteur ce qu'est un
arc entrant et un arc sortant.

Adaptation n°2

D'apres cette caractérisation, il est facile a un site récepteur de reconnaitre un arc qui pourrait
étre entrant. Aussi un site autre gue l'initiateur commence sa congtruction lors de la premiére
réception d'un message qui soit :

* Un message de construction,

* 0u un message d'application de couleur rouge

Adaptation n°3

D'apres cette méme caractérisation, il est facile a un site qui a commenceé sa construction de
reconnaitre un arc sortant. Aussi chague site en cours de construction enregistrera les
messages verts indépendamment des réceptions de message de construction.

Puisgue les canaux ne sont pas FIFO, veuillez noter que I'état de chague canal n'est plus une
suite ordonnée de messages en transit mais un ensemble.

Il reste cependant un probleme a résoudre a savoir la terminaison de |'algorithme puisque des
messages verts peuvent arriver aprés la réception du dernier message de construction.
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Adaptation n°4

Aussi, chaque site maintient un compteur (avaleurs positives ou négatives) initialise a 0.

» Ce compteur est incrémenté a chague émission de message vert et décrémenté a chagque
réception de message vert.

» Lors du début de la congtruction, le site attache au message de construction la valeur de
son compteur puis en cours de construction, a chague réception d'un message vert diffuse
un message de décrémentation.

* A la réception du message de construction, le site ajoute a son compteur, la valeur
transmise.

* A laréception d'un message de décrémentation, le site décrémente son compteur.

Une fois tous les messages de construction regus, le compteur d'un site représente alors une
borne supérieure sur les messages verts en transit. La condition de terminaison s'exprime donc
comme suit : "Réception de tous les messages de construction et compteur nul”.

Question 3 Décrivez les variables de I'algorithme et leur initialisation.

Question 4 Ecrivez les primitives de I'algorithme :

e construire() // correspondant au début de la construction

o énettre_vers(j, m // appelée par I'application pour envoyer un message

e sur_réception_de(j, (app, coul eur, m)

e sur_réception_de(j, (cons,val eur))

e sur_réception_de(j, (décrénentation))

Le service dispose de la primitive dél i vrer _de(j, m pour transmettre les messages a
son application.

Question 5 Ladiffusion des messages de décrémentation est colteuse. Proposez de maniére
informelle un mécanisme vu en cours qui permet de diminuer les messages de service
envoyés sur le réseau. Quelle variable faut-il alors gjouter al'algorithme ?

Danstout ce qui suit, I'ensemble des sitesest {1, 2, . . ., n}.
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Question 1 Indiquez en fonction de n le nombre de messages de service envoyés lors d'une
observation associée a la détection d'une propriété paisible.

On remargue que ce nombre est indépendant de I'activité d'une application. Aussi, on décide
de concevoir un algorithme plus efficace de détection de la terminaison d'une application.

On fait I'hypothése que I'application est démarrée par un site particulier i o, dit l'initiateur.

L'activité d'un site est traduite par une variable booléenne act i f; initialement vraie
pour i =i o et fausse pour les autres sites.
Le service de chague site maintient un compteur cpt; de messages d'application
envoyés dont il n'a pas regu d'acquittement et une variable per e; initialisée ai o pour
I'initiateur et a0 pour les autres sites.
A la réception d'un message d'application (qui sera délivré) si I'application était
passive celle-ci sactive
0 et s pere; est nul, le service adopte comme pere I'émetteur du message
d'application al'aide de sa variable per e;
0 sinon le service envoie un acquittement a l'émetteur.
A laréception d'un acquittement, le service décrémente le compteur.
Lorsque une application a terminé son travail courant, elle appelle la primitive de
serviceFi n() .
Dans les deux cas précédents, si le compteur est nul et s I'application est passive alors
0 oit le site est l'initiateur, le service détecte la terminaison et met a jour la
variablet er mi né; (initialisée afaux) et diffuse un message de terminaison,
0 soit le site n'est pas l'initiateur, il remet a zéro savariable pér e; et il envoie
un acquittement a son pére.
A la réception d'un message de terminaison, le service met a jour la variable
term né.

Question 2 Recopiez le scénario ci-dessous et complétez-le avec I'état des différentes
variables et les messages de service envoyés. Sur la figure sont représentés les échanges de
messages d’ application et les appels a laprimitive Fi n() . L’initiateur et le site 1.
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Sitel Fin() Fin()
@ @ >
<V,0,1,F
Site 2 Fin() Fin()
@ ® >
<F,0,0,F>
Site 3 Fin()
o >
<F,0,0,F>

Les variables d’ un site sont représentées par un quadruplet :
<actif;,cpti, perej,termné>.

Question 3 Ecrivez les primitives suivantes :

e énettre_vers(j,m

* Fin()

e sur_réception_de(j, (app,m)

e sur_réception_de(j,acq)

e sur_réception_de(j,term

Vous utiliserez laprimitivedél i vrer _de(j, n) .

Question 4 Supposez que I'application envoie mmessages avant de se terminer. Exprimez le
nombre de messages de service envoyés en fonction de met de n.

Question 5 Indiquez les adaptations a effectuer sur I'algorithme dans le cas ou plusieurs sites
peuvent démarrer simultanément I'application ?
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CHAPITRE VI

L'ELECTION
version du 16 janvier 2004

1 Problématique

Il arrive que méme si les stations d’ une application répartie ont des fonctionnalités similaires,
certaines taches spécifiques doivent étre réalisées par une station unique. Aussi avant de
démarrer |’ application, les sites doivent se mettre d’ accord sur I’ identité de cette station. Cette
opération est communément appelée élection et fait I’ objet du présent chapitre.

Donnons deux exemples de I’ intéréts de I'élection :

. Dans une application de type maitre-esclaves, tous les serveurs sont redondants pour le
traitement des requétes de lecture des clients. Cependant les requétes d’ écriture ne sont
traitées que par un seul serveur (le maitre) qui transmet ensuite les modifications aux
autres sites (les esclaves). On pourra, par exemple, imaginer une gestion de mots de
passe qui permet d’ ouvrir une session sans passer par le réseaul.

. Certaines applications nécessitent une phase d’initialisation exécutée par un seul site.
L’exemple le plus simple est celui de la circulation d’un jeton unique entre les sites.
Dans ce casI'initiateur est le premier possesseur du jeton.

Il est naturellement possible de fixer I'identité de ce site dans le code ou mieux dans un fichier
de configuration. Cependant une telle solution présente des inconvénients. En cas de
changement de configuration du réseau local, I’administrateur doit modifier le (ou les)
fichier(s) de configuration. Un arrét temporaire mais durable de la machine choisie nécessite
une intervention manuelle.

Aussi, nous présentons ici des solutions qui sont dynamiques au sens ou I’ élection a lieu
uniquement lorsgu’ un site de I’ application a besoin d' utiliser cette identité. Autrement dit, le
service que nous réaliserons a une interface constituée d’une seule fonction | eader () qui
renvoie I’ identité du site élu. La contrainte a vérifier est que I’ identité renvoyée soit toujours
la méme quelque soit I'instant ou le lieu de I’ appel.

La suite du chapitre est organisée ainsi. Nous développons trois algorithmes selon le type de
graphe de communication: anneau unidirectionel, anneau bidirectionnel et graphe
guelconque. Ces trois algorithmes ont de plus I’ avantage de ne nécessiter de chaque site que
la connaissance de ses voisins dans le graphe. Autrement dit, |’ insertion d’un nouveau site ne
requiert aucune intervention au niveau des sites qui ne sont pas ses voisins (moyennant le fait
gue le type de graphe est inchangé dans le cas de graphes spécifiques).
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2 Algorithme de Chang et Roberts [Cha79]
2.1 Principe et réalisation de |'algorithme

Cet algorithme s applique a un anneau unidirectionnel. Chague site n’ émet des messages que
vers le site suivant sur I’ anneav.

Lorsque I’ application « réclame » I’ identité du leader, trois cas se présentent :

. Le processus d élection est terminé et le service renvoie immédiatement I’identité du
site élu.

. Le processus d’élection est en cours et connu du service. Dans ce cas, le service attend
laterminaison du processus afin de renvoyer |’ identité du leader.

. Le service n'est pas au courant d' un processus d’ élection engagé. Dans ce cas, il envoie
une requéte circuler sur I’anneau afin de devenir le leader. Si la requéte lui revient, il
conclut que son offre est acceptée et envoie un message de confirmation circuler sur
I"anneau pour indiquer aux autres sites qu’il est le leader.

Lorsqu’ une requéte parvient a un autre site, deux cas se présentent :

. Le service du site était au repos ou avait provisoirement choisi un leader d’identité
supérieure; il adopte I'initiateur de la requéte comme nouveau leader potentiel et
retransmet la requéte au site suivant de I’ anneav.

. Le service du site avait provisoirement choisi un leader d’identité inférieure; il ne donne
pas suite a larequéte.

La figure 7.1 décrit les phases successives d une exécution possible de I'algorithme. Sur la
figure 7.1.a, I’application du site 4 a appelé la fonction | eader () ce qui a provoqué I’ envoi
d'une requéte du service pour devenir « leader ». Sur la figure 7.1.b, trois autres applications
ont appelé la fonction | eader () : les sites 2,3,5. Puisqu’ une requéte a dgja été retransmise
par le service du site 5, celui-ci n'envoie pas de requéte & attend la fin de I'élection (il a
adopté provisoirement 4 comme leader). Les deux autres sites envoient des requétes. Sur la
figure 7.1.c, seules deux requétes circulent encore puisque la requéte du site 4 a éé
« détruite » par le site 2. Tous les sites sont maintenant au courant du processus d’ élection.
Sur la figure 7.1.d, seule la requéte du site 2 circule encore car celle du site 3 a aussi été
« détruite » par le site 2. Notez que tous les sites ont adopté provisoirement le site 2 comme
leader. Sur la figure 7.1.e, le site 2 sait qu’il est élu puisque sa requéte lui est revenue. |l
envoie un message de confirmation aux autres sites. Sur la figure 7.1.f, tous les sites ont
adopté définitivement le site 2 comme leader et le message de confirmation sera détruit a la
réception par le site 2.
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Figure7.1.a

Figure7.1.e Figure 7.1.f

Nous sommes maintenant en mesure d’ énoncer I’ algorithme.
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Variablesdu site i

e Sui vant; : constante contenant I'identité du site successeur dei sur I'anneau.

e état; : éat du service. Cette variable prend une valeur parmi I’ensemble des valeurs
(repos,en_cour s,t erm né). Cette variable est initialisée ar epos.

o chef; :identité du site élu.

Algorithme du site i
Si aucun processus d'élection n'a atteint le site i , le service initialise un tel processus. Dans

tous les cas, il attend gue le processus d’ élection soit terminé pour renvoyer I'identité du site
élu.

| eader ()
Debut
Si (état;==repos) Alors
ét at;=en_cours;
chef =i ;
envoyer _a(suivant;, (req,i));
Fi nsi
Attendre(état;==terni né);
renvoyer (chef;);
Fin

Si le site est au repos, la réception d'une requéte provoque le changement détat et la
retransmission de la requéte. Dans le cas ou le processus recoit une "meilleure” requéte, il en
tient compte et retransmet aussi la requéte. Enfin si une requéte parvient a son initiateur, ce
site est élu et il avertit les autres sites.

sur_réception_de(j,(req,Kk))
Debut
Si (état;==repos || k<chef;) Alors
ét at;=en_cours;
chef ; =k;
envoyer _a(suivant;, (req, k));
Sinon si (i==k) Alors
ét ati=t erm né;
envoyer _a(suivant;, (conf,i));
Fi nsi
Fin

La confirmation du site élu fait un tour de |’ anneaul.

sur_réception_de(j, (conf, k))
Debut
Si (i'=k) Alors
envoyer _a(suivant;, (conf, k));
ét at=t erm né;
Fi nsi
Fin
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2.2 Preuve de I'algorithme

Un site dont |'application appelle | eader () alors que son service est au repos sera désigné
comme un initiateur. Soit i o I’initiateur d'identité minimale, larequéte (r eq, i ¢) circule de
bout en bout et ateint i o. Le sitei o passeradonc al'état t er m né, enverra son message de
confirmation qui entrainera a sa réception le passage de tous les autres sites a ce méme état et
I"adoption dei o comme leader.

Il reste a démontrer qu’aucun autre message de confirmation ne circulera sur le réseau. Soit
i 1 unautreinitiateur, si larequéte dei ; parvient ai o, €lle sera détruite puisque I’ émission de

la requéte de i o précéde cette réception (par définition d'un initiateur). En conségquence,
aucun autre message de confirmation ne sera émis.

2.3 Complexité de I'algorithme

2.3.1 Complexité au pire des cas

Nous désirons obtenir un ordre de grandeur sur Pi r e( n) , le nombre maximum de messages
échangés durant une élection sur un anneau compose de n sites. Notons d'abord que chaque
site envoie au plus une requéte. Chague requéte donne lieu a au plus n envois de message.
Enfin, le message de confirmation donne lieu a exactement n envois de message. En cumulant
ces bornes nous obtenons :

Pire(n) <n® +n

Figure 7.2 : Une configuration défavorable

Examinons le cas de la figure 7.2. ou tous les sites sont initiateurs, la requéte issue de i est
envoyée exactement n-i +1 fois. Ce qui nous donne pour cette exécution particuliere un
nombre de messages égal a:

2i=z1an (N-i+1) + n =n(n+l)/2 + n < Pire(n)
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Cet encadrement nous fournit I’ ordre de grandeur recherché :
Pire(n)= 6(n?.

2.3.2 Complexité en moyenne

Figure 7.3 : Une configuration aléatoire

Nous cherchons maintenant a évaluer Moyenne( n) qui représente le nombre moyen de
messages échangés sur I’ ensemble des exécutions possibles (nous supposons dans la suite que
tous les sites sont initiateurs). Posons i le site d'identité minimale et considérons la
configuration aléatoire de la figure 7.3. Soit X, la variable aléatoire représentant le nombre de
messages issus de la requéte de i  (pour k#0). Puisgue cette requéte ne pourra étre relayée
pari o, nousavons: Prob( Xx = k+1) =0.

Pour que cette requéte soit relayée au moinst foispourt < kil faut et il suffit quei x soit
I"identité minimale dans I’ ensemble des identités {i ,...,I k-t+1}. NOUS SUppOsONS que toutes
les configurations sont équiprobables, donc cette minimalité est satisfaite avec une probabilité
1/t . Autrement dit, Prob(Xx =2 t)= 1/t.

Nous appliquons maintenant un résultat élémentaire sur I’ espérance d’ une variable aléatoire a
valeurs entiéres :

E(X) =der 2t=1a« t.Prob(X=t)

= Di=1a0 2s=1at Prob(X=t) (remplacement du produit par la somme)
= Ys=1 aw 2t=s a » Prob(X=t) (inversion des sommes)

2s=1a » Prob(X = s)

Dou:E(X) = 2i=1ak 1/t
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Nous sommons ces différentes espérances en ajoutant les deux tours (requéte et confimation)
disaio:
Moyenne(n) = k=1 an1 2t=1ak 1/t + 2.n
= 2t=1an1 2k=t an1 L/t + 2.n
= 2t=1an1 (N-t)/t + 2.n
(inversion des sommes et remplacement de la somme par le produit)
= 2t=1an1 Nt + 2i-gan1 -t/t +2.n
=N 2=1an1 1/t + n+1
=N 2t=1an1 I/t + n +n.(1/n)
Finalement :
Moyenne(n) = n.2i=1an 1/t + n

Il nous reste a obtenir un ordre de grandeur de cette quantité. Nous nous servons de
I'encadrement immédiat :
A7 1/ x dx < 1/t < f.1' 1/x dx pour t = 2
ce qui hous donne par sommeation :
log(n+l)= A™' 1/x dx < Yic1an 1/t <1 + A" 1/x dx = 1+l og(n)
D'ou :
Moyenne(n) = 6(n.log(n))
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3 Algorithme de Franklin [Fra82]
3.1 Principe et évaluation de I’algorithme

Cet algorithme s applique a un anneau bidirectionnel. Il se décompose en "tours' ou les
compétiteurs sont les initiateurs (au méme sens que dans I'algorithme précédent). A chagque
tour, un initiateur survivant envoie a ses initiateurs voisins (a gauche et a droite) sa
candidature. De ce fait, chaque initiateur recgoit les requétes des initiateurs voisins gauche et
droite et ne survit au tour suivant que sil a la plus petite identité. Le tournoi sacheve quand
un initateur sait qu'il est ou sera au prochain tour le seul survivant. Il acquiert cette certitude
soit en recevant I'un des messages qu'il a envoyé (ou éventuellement les deux) soit en recevant
deux messages d'un méme site. Les sites "éliminés’ participent a l'algorithme en transmettant
les messages qu'ils recoivent. Comme dans l'algorithme précédent un message de
confirmation acheve I'algorithme.

Figure 7.5.c Figure 7.5.d
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Nous avons représenté sur la figure 7.5, une exécution possible de I'algorithme. Sur la figure
7.5.a, toutes les applications ont appelé la fonction | eader () . Par conséquent, chagque site
envoie sa candidature a gauche et a droite. Seuls le site 2 et 3 survivent et se retrouvent au
deuxieme tour. Aussi, ils senvoient a nouveau leur candidature qui sont relayés par les sites
éliminés (figure 7.5.b). Lors de cetour le site 2 est e seul survivant et de plusil le sait car il a
recu deux messages issus du site 3. |1 envoie donc un message de confirmation (figure 7.5.c).
Lorsgue ce message de confirmation a fait le tour de I'anneau (figure 7.5.d), le processus
d'élection est terminé.

Evaluons cet algorithme dans le pire des cas. Nous remarquons d'abord gu'a chaque tour
exactement 2. n messages sont échangés (un tour dans chague sens). Nous majorons le
nombre de tours de la maniere suivante. A chague initiateur survivant d'un tour on associe son
voisin initiateur de droite éliminé lors de ce tour. Cette fonction est injective. Donc le nombre
d'éliminés durant un tour est au moins égal au nombre de survivants. Autrement dit, le
nombre de survivants est au moins divisé par 2 a chaque tour. Sachant qu'il peut y avoir un
tour supplémentaire (inutile), on obtient que le nombre de tours est magoré par
ENT(1 og2(n)) +1.

En gjoutant le message de confirmation, on obtient :
Pire(n) < 2.n.(ENT(logz(n))+1)+ n = 68(n.log(n))

Nous laissons le soin au lecteur d'exhiber un exemple d'exécution démontrant que l'on a:
Pire(n) = 6(n.log(n))

Indication On placera n:2k_ sites de la maniere itérative suivante. On place d'abord les sites 1
et 2. Une fois placés les 2' sites de plus basses identités, on intercale les 2' sites suivants
entre les sites déja placés. On vérifie par récurrence que k tours sont nécessaires.

Notons que cet algorithme a é&té adapté pour fonctionner sur un anneau unidirectionnel avec la
méme complexité de messages [Pet82] et [Dol82].

3.2 Description

Il'y a une difficulté supplémentaire due a I'asynchronisme du réseau. Un site peut étre en
avance d'un tour sur un candidat voisin. Par exemple sl i, i1, 12, 13 € 14 sont des
candidats "voisins" a un tour donné, i 3 peut avoir éliminé i , et i 4 € avoir envoyé ses
messages du tour suivant alors que i ; attend encore la réponse de i (. Il faut donc quei 1
conserve ce message en avance pour le traiter au tour suivant. Notons qu'un site ne peut
recevoir qu'un message en avance et qu'il le recoit dans la méme direction que le premier

message recul.

Variablesdu sitei

* sui vant; : constante contenant I'identité du site successeur dei sur I'anneau.

* précédent; : constante contenant I'identité du site prédécesseur dei sur I'anneau.

o état; : é&a du service. Cette variable prend une valeur parmi (r epos, en_cours,
attent e, term né). Cette variable est initialiste ar epos.

* nbr eq; : nombre de requétes recues au cours d'un tour
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e conc; : identité du site dont on regoit la premiere des deux requétes du tour courant.
Lorsqu'ellevaut i , cela signifie gu'aucune requéte en avance n'est regue.

e dir; : booléen indiquant la direction d'ou vient la premiére des deux requétes du tour
courant

e concav; : identité du site dont on regoit la premiere des deux requétes du tour suivant
e chef; : identité du site (provisoirement) éu.

Algorithme du sitei

Si aucun processus d'élection n'a pas atteint le site i , le service initialise un tel processus. Au
cours de ce processus, il propose sa candidature dans les deux sens de I'anneau tant qu'il n'est
pas éliminé ou qu'il ne sait pas qu'il est le seul survivant. Dans tous les cas, il attend que le
processus d’ élection soit terminé pour renvoyer l'identité du site élu. La boucle r épét er
correspond a la participation du site aux tours successifs. A chague changement de tour, il faut
prendre garde atraiter I'éventuelle requéte en avance.

| eader ()
Debut
Si (état;==repos) Alors
ét at;=en_cours;
chef ;=i ; concav;=i;
Répét er
nbr eq; =0;
Si concav;!=i Alors
nbreq; =1;
conc;=concav;;
Si (conci<chef;) Al ors chefi=conc;; Finsi
concav; =i ;
Fi nsi
envoyer _a(suivant;, (req,i));
envoyer _a(précédent;,(req,i));
Att endr e(nbreqi==2);
Jusqu' a(état; !=en_cours);
Si concav;!=i Alors
Si (diry) Alors
envoyer _a(suivant;, (req, concav;));
Si non
envoyer _a(précédent;, (req, concav;));
Fi nsi
Fi nsi
Fi nsi
Attendre(état;==terni né);
renvoyer (chef;);
Fin
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A laréception d'une requéte, on met a jour si nécessaire l'identité provisoire du leader. Dans le
cas ou on est un initiateur survivant (&at a en_cour s), on enregistre les deux requétes
voisines en prenant garde a mémoriser une requéte en avance. Sur la réception de la
deuxieme, on teste s on a survécu puis si on est le seul survivant. Dans le cas ou on est en
at t ent e, on retransmet les messages (fonction proxy).

sur_réception_de(j,(req,Kk))
Debut
Si (état; == repos || k<chef;) Alors
chef; = k;
Fi nsi
Si (état; == en_cours) Alors
Si (nbreqi==0) Alors

conc; =k;

nbr eq; =1;

di ri=(j ==pr écédent;);

Sinon si ((dir;&& ==précédent;)| |

('dir;&& ! =précédent;)) Alors
concav; =k;

Si non

nbr eq; =2;

Si (chef;<i) Aors
état;=attente;

Sinon si (conci==i|| k==conc;) Alors
état; = term né;
envoyer _a(suivant;, (conf,i));

Fi nsi

Fi nsi
Si non
état;=attente;
Si (j==précédent;) Al ors
envoyer _a(suivant;, (req, k));
Si non
envoyer _a(précédent;, (req, k));
Fi nsi
Fi nsi
Fin

La confirmation du site élu fait un tour de |’ anneau.

sur_réception_de(j, (conf, k))

Debut
Si (i'=k) Alors
envoyer _a(suivant;, (conf, k));
ét at=term né;
Fi nsi
Fin
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4 Geénéralisation de I'algorithme de Chang et Roberts
4.1 Algorithme de parcours du graphe de communication [Tar1895]

4.1.1 Présentation informelle et preuve

On désire généraliser I'algorithme de Chang et Roberts a un graphe de communication
guelconque. La difficulté de cette généralisation réside dans le fait que la connaissance du
graphe par un site se limite a ses voisins. Nous allons maintenant établir que cette
connaissance minimale est suffisante pour gérer un parcours du graphe de communication qui
vérifie les propriétés suivantes :

1. Ce parcours setermine chez l'initiateur.

2. Lorsguil se termine, ce parcours a visité au moins une fois tous les sites et a traversé

exactement une fois chague canal de communication dans les deux directions.

Attention, le parcours dépend de l'initiateur mais ceci n'affecte pas la correction de
I'algorithme d'élection dont nous verrons la preuve plus loin.

Nous alons expliquer I'algorithme sur un exemple décrit alafigure 7.6.

O

3
1 5 3 1

1344

Figure 7.6 Un parcours de graphe
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Chague canal sortant et considéré comme initialement "ouvert" (ce qui est représenté sur la
figure par une fléche a I'extrémité concernée). Lorsque le message associé au parcours est
envoyé sur un canal ouvert, ce canal se "ferme" et ne pourra plus étre utilisé par le parcours.
Un site déja visité par ce message est indiqué sur la figure en rouge et dans le cas contraire en
noir. De plus, lors de la premiere visite par le message (excepté pour l'initiateur), le site
mémorise le canal comme éant celui de son pere, indiqué en bleu sur la figure. Il n'utilisera
ce canal gqu'apres avoir utilisé tous les autres canaux.

Déroulons maintenant I'exemple sur les 12 schémas successifs de la figure :

1. Lesiteinitie un parcours en envoyant le message au site 2. Par conséquent, il clét ce
canal.

2. A laréception, le site 2 mémorise que le canal de 2 vers 1 est le canal de "retour”. Il a
le choix entre les trois autres canaux et décide de I'envoyer au site 3 (canal fermé).

3. A laréception, le site 3 mémorise que le canal de 3 vers 2 est le canal de "retour”. Il ne
dispose que d'un autre canal et I'envoie au site 4 (canal fermé).

4. A laréception, le site 4 mémorise que le canal de 4 vers 3 et le canal de "retour”. Il a
le choix entre les deux autres canaux et décide de I'envoyer au site 1 (canal fermé).

5. A laréception, le site 1 ne dispose plus que d'un autre canal et le renvoie au site 4
(canal fermé).

6. A laréception, le site 4 ne dispose plus que d'un canal différent du canal de retour et le
renvoie au site 2 (canal fermé).

7. A laréception, le site 2 a le choix entre deux canaux différents du canal de retour et
décide de I'envoyer au site 5 (canal fermé).

8. A laréception, le site 5 mémorise que le canal de 5 vers 2 est le canal de "retour”. Il ne
dispose d'aucun autre canal et le renvoie au site 2 (canal fermé).

9. A laréception, le site 2 ne dispose plus que d'un canal différent du canal de retour et le
renvoie au site 4 (canal fermé).

10. A laréception, le site 4 ne dispose que du canal de retour et le renvoie au site 3 (canal
fermé).

11. A laréception, le site 3 ne dispose que du canal de retour et le renvoie au site 2 (canal
fermé)

12. A laréception, le site 2 ne dispose que du canal de retour et le renvoie au site 1 (canal
fermé). Lorsgue ce message arrive au site 1, celui-ci n‘ayant plus de canal ouvert
conclut que le parcours est terminé.

Avant de développer cet algorithme, nous établissons sa correction. Appelons pour un sitei ,
le nombre de canaux sortants (et donc entrants) n; .

Tout d'abord, le parcours se termine nécessairement car un canal n'est emprunté qu'au plus
une fois et le nombre de canaux est fini. Supposons quil se termine ailleurs que chez
I'initiateur. Ceci signifie que ce sitei n'a plus de canal sortant ouvert, lors d'une visite. Or
puisqu'il décrémente le nombre de canaux sortants a chague visite. On en conclut qu'il a été
visité plus de n; fois. Mais puisque n; est également le nombre de canaux entrants, cela
signifie qu'un canal entrant a été emprunté plus d'une fois. Ce qui est impossible. Le parcours
se termine donc chez l'initiateur.
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Démontrons maintenant que lorsgue I'algorithme se termine, alors tous les noeuds visités ont
envoyé le message sur tous leurs canaux sortants. On le démontre par récurrence sur l'ordre
des visites. Pour l'initiateur c'est évident, puisque c'est la condition d'arrét de l'algorithme.
Supposons par I'absurde que i soit le premier site visité a ne pas emprunter tous ses canaux
sortants. Dans ce cas, il n'envoie pas le message a son "pére’, que nous notons j . Par
hypothese de récurrence, j aemprunté tous ses canaux sortants soit n; canaux, maisil n'a pas
été visité par la canal venant de i, donc il a éé visité moins n; de fois. Ce qui est
contradictoire.

Démontrons finalement que tous les sites sont visités. Si ce n'est pas le cas, on partitionne
I'ensemble des sites entre ceux qui sont visités et les autres. Puisgue le graphe est connexe, il
existe au moins une aréte reliant un site visité a un site non visité. D'aprés le paragraphe
précédent, ce canal a été emprunté d'ou la contradiction.

4.1.2 Réalisation de I'algorithme

Tout d'abord, nous modifions légérement I'algorithme pour permettre plus plusieurs parcours
successifs initiés par un méme site. Notre agorithme se compose de deux fonctions
initier(type) qui initie un parcours avec un certain type de message et
faire_suivre(j,type, k) qui fait suivre un type de message venant de j dans un
parcours initié par k. Cette fonction est appelée a la réception dudit message.

Pour gérer un parcours initié par un quelconque des sites, on utilise un tableau T; indicé par
les sites. Ceci peut sembler contradictoire avec I'hypothése de minimalité sur la connaissance
des sites, mais il est facile de remplacer T; par une allocation dynamique au prix d'une
programmation plus "lourde".

L'algorithme travaille avec des ensembles de canaux (ou voisins). La fonction
extraire(ensenbl e) renvoie un élement de I’ensemble (S'il est non vide) et le retire de
celui-ci. On sautorise bien entendu atester si un ensemble est vide.

Variablesdu site i
. Voi si ns; : constante contenant I'ensemble des voisins de i dans le graphe de
communication.
. Ti[1..N] : tableau dont la cellule j contribue au parcours d'un jeton initié par j .
Chaqgue cellule a deux champs :
o Ti[j].voisins
o Ti[j].pere initidiseai qui signifiedanslecasouj #i que le parcoursde
j n'est pas encore parvenu ai .
. pr ochai n; : variable contenant I'identité d'un voisin dei .
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Algorithme du sitei

Pour initier un parcours du graphe, on initialise le champ voisins aux voisins du site et on

extrait un voisin de cet ensemble pour débuter le parcours.

initier(type)

Debut
Ti[i].voi sins = Voi sins;;
prochain; = extraire(Ti[i].voisins);
envoyer _a(prochain;, (type,i));

Fin

sur_réception_de(j, (type, k))

Debut
Si (!faire_suivre(j,type,k)) Al ors

af fi cher("parcours term né");

Fi nsi

Fin

Sil sagit de la premiére visite de ce parcours, on initialise les champs pére et voisins de la
cellule concernée en extrayant le "pére" des voisins. Sil reste des voisins, on extrait I'un
d'entre eux pour continuer le parcours. Sinon si i n'est pas l'initiateur du parcours, on
emprunte le canal de son pere. Le parcours éant terminé sur ce site, on réinitialise le champ
per e pour un éventuel nouveau parcours. Si i est l'initiateur, la fonction renvoie l'indication

gue le parcours et terminé.

faire_suivre(j,type, k)

Debut
Si (k!'=i) && (Ti[k].pére==i) Al ors
Ti[k].pere = j;
Ti[ k] .voisins = Voisins; \{]};
Fi nsi
Si Ti[k].voisins !'= [0 Alors
prochain; = extraire(T;[Kk].voisins);
envoyer _a(prochai n;, (type, k));
renvoyer ( VRAI ) ;
Sinon si (k!=i) Alors
envoyer _a(Ti[K]. pere, (type, k));
Ti[K] . pere = i;
renvoyer ( VRAI ) ;
Si non
renvoyer ( FAUX) ;
Fi nsi
Fin
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4.2 Description de l'algorithme d'élection

Variablesdu sitei

Aux variables nécessaires au parcours, on goute les variables nécessaires a I'élection.

e état; : éat du service. Cette variable prend une valeur parmi I’ensemble des valeurs
(repos,en_cour s,t erm né). Cette variable est initialisée ar epos.

» chef; :identité du site élu.

Algorithme du sitei

Si aucun processus d'élection n'a atteint le site i , le service initialise un tel processus par un
parcours du graphe avec une requéte. Dans tous les cas, il attend que le processus d’ élection
soit terminé pour renvoyer l'identité du site élu.

| eader ()
Debut
Si (état;==repos) Alors
ét at;=en_cours;
chef =i ;
initier(req);
Fi nsi
Attendre(état;==terni né);
renvoyer (chef;);
Fin

Si le site est au repos, la réception d’ une requéte provoque le changement d'état. Dans le cas
ou le processus regoit une "meilleure” requéte, il en tient aussi compte. Dans le cas contraire,
le parcours est avorté (disparition implicite de la requéte) et retransmet aussi la requéte. Si le
parcours n'est pas avorté alors a l'aide de la fonction f ai r e_sui vre() , soit on continue le
parcours soit si le parcours est teminé (i est alors le site élu) on initie un parcours d'un
confirmation.

sur_réception_de(j,(req,Kk))
Debut
Si (état;==repos || k<=chef;) Al ors
ét at;=en_cours;

chef ; =k;

Si !faire_suivre(j,req, k) Alors
ét ati=t erm né;
initier(conf);

Fi nsi

Fi nsi
Fin
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La confirmation du site élu fait un parcours du graphe de communication.

sur_réception_de(j, (conf,k))
Debut
ét at=t erm né;
faire_suivre(j,conf,k);
Fin

4.3 Correction et complexité de I'algorithme d'élection

Supposons que deux requétes soient envoyées par deux initiateurs. Alors le parcours de
I'initiateur de plus grande identité ne pourra se terminer car il visitera l'autre initiateur d'apres
la propriété d'exhaustivité du parcours.

Donc seul le message de confirmation de I'iniateur de plus petite identité est émis et parcourt
le graphe.

Chague initiateur initie un parcours de graphe et I'élu initie un deuxieme parcours pour le
message de confirmation. En notant E le nombre d'arétes du graphe de communication, on
obtient :

Pire(n) < (n+l).(2.E) = 6(n.E

L'exemple d'exécution de I'algorithme de Chang et Roberts établit que l'on a:
Pire(n) = 6(n. E)

On peut adapter cet agorithme avec les idées de I'algorithme de Franklin afin d'obtenir un

algorithme qui se comporte plus efficacement dans le cas ou des parcours intelligents du
graphe de communication sont possibles (e.g. grille, tore, etc.) [Kor9Q].
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5 Exercices

Sujet 1

Dans ce probleme, n désigne le nombre de sites et E le nombre d'arétes du graphe de
communication. On suppose que |'exécution d'instructions est instantanée (i.e. en un temps
négligeable devant les délais de transit).

Question 1 En supposant qu'il y ait un seul initiateur et que la transmission de chague
message prenne exactement 1 unité de temps, calculez le temps nécessaire a |'élection
effectuée par I'adaptation (vue en cours) de l'algorithme de Chang et Roberts pour un graphe
de communication quelconque. En déduire I'inconvénient majeur de cet algorithme.

Afin de remédier a cet inconvénient, on se propose de définir un nouvel algorithme d'élection.

Les variables de ce nouvel algorithme sont les suivantes :

* Voi si ns; : constante contenant |’ensemble des voisins de i dans le graphe de
communication ;

e état; : éat du service. Cette variable prend une valeur parmi I’ensemble des valeurs
(repos,en_cour s,t er m né). Cette variable est initialisée ar epos ;

* chef; :identité du site élu ;

e pére; :identité du site a qui envoyer une « derniére » requéte ;

* nbr eq; : nombre de requétes arecevoir avant d'envoyer la derniere requéte ;

* tenp; : variable temporaire.

Lorsque I’ application « réclame » I’ identité du leader, trois cas se présentent :

. Le processus d élection est terminé et le service renvoie immédiatement I’identité du
site élu.

. Le processus d’élection est en cours et connu du service. Dans ce cas, le service attend
laterminaison du processus pour renvoyer I'identité du leader.

. Le service n'est pas au courant d' un processus d’ élection engagé. Dans ce cas, il envoie
a tous ses voisins une requéte portant son identité afin de devenir le leader, se considere
(provisoirement) comme I'élu et son propre pére, initialise le nombre de requétes
attendues au nombre de voisins puis il attend la terminaison du processus pour renvoyer
I’identité du leader.

Lorsqu’ une requéte parvient a un site, trois cas se présentent :

. Le service du site était au repos ou avait provisoirement choisi un leader d’identité
supérieure. 1l adopte I'initiateur de la requéte comme nouveau leader potentiel et
I'émetteur du message devient son nouveau pere. Sil a des voisins différents de son
pere, il retransmet a tous ses voisins excepté son pere la requéte et (ré)initialise le
nombre de requétes attendues au nombre de voisins- 1. Sinon il retransmet
immédiatement la requéte a son péere.

. Le service du site avait provisoirement choisi un leader d’identité inférieure. 1| ne donne
pas suite a larequéte.

. La requéte correspond au leader actuel du site. Il décremente alors le nombre de
requétes attendues. Si celui-ci devient nul, soit le site n'est pas l'initiateur de la requéte
et la retransmet a son péere, soit le site est l'initiateur, I'état du service et maintenant
terminé et il envoie a ses voisins un message de confirmation.
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La réception du message de confirmation est laissée a votre réflexion.

Question 2 Déroulez I'algorithme sur le graphe de communication ci-dessous en supposant
gue le site 1 et le site 4 appellent simultanément | eader (), que latransmission de chaque
message prenne exactement 1 unité de temps et que si deux messages arrivent simultanément
sur un méme site, on traite d'abord le message correspondant a I'émetteur de plus grande
identité. = Vous  présenterez  |'ééat de chaqgue site sous la forme
(état;, chef;, perej, nbreq;) et les messages qui circulent aux instants 0, 1, 2, . . .
jusgu'alaterminaison de l'algorithme. La situation initiale est décrite sur le graphe.

(req,1)
—
@112 (1)
(e

g ooy L))

(5 e
(rem(e,4,4,3)

Question 3 Ecrivez les primitives suivantes :
. | eader ()

. sur_réception_de(j,(req,Kk))
. sur_réception_de(j, conf)

Question 4 Donnez une borne supérieure du nombre de messages échangés pour une élection
en fonctionden et deE.

Question 5 On appelle distance entre deux sites, lalongueur en nombre d'arétes du plus court
chemin entre deux sites. Le diamétre du graphe D est la plus grande distance entre deux sites
guelconques. En supposant qu'une transmission de message prenne au plus 1 unité de temps,
indiquez en fonction de D, le temps maximum entre le premier appel a | eader () et le
moment ou tous les sites sont dans I'état terminé.
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CHAPITRE VI

MEMOIRE VIRTUELLE REPARTIE
version du 13 novembre 2003

1 Problématique

Dans le chapitre sur la communication, nous avons examiné des alternatives au modéle de
programmation répartie par envoi de messages (e.g. le rendez-vous). Dans ce chapitre, nous
étudierons I'un de ces modéles alternatifs : la mémoire virtuelle répartie. L'idée sous-jacente
est de fournir au programmeur ['illusion de travailler avec des processus partageant un espace
mémoire unique.

Pour simplifier notre propos, nous supposons que cet espace est structuré en objets (ou
variables partagées) et que le programmeur dispose des seules opérations de lecture et
d'écriture. Le lecteur se convaincra que ces simplifications ne restreignent pas la généralité
des solutions algorithmiques de ce chapitre.

Iy aen réalité deux problémes distincts [Ray93].

. D'une part, la sémantique des accés concurrents a la mémoire doit étre formellement
définie. En effet, en raison de |'activité paralléle des processus, plusieurs exécutions d'un
méme programme sont possibles. La sémantique de ces accés permet au programmeur
de savoir quelles synchronisations il doit introduire afin d'obtenir le comportement
escompté.

. Une fois cette sémantique définie, il faut construire un "protocole’ qui garantit que cette
semantique est préservée. |l sagit en fait d'un algorithme réparti associé au service
d'accés ala mémoire virtuelle répartie.

Le service que nous réaliserons a une interface constituée de deux fonctions: r ead( x) qui
renvoie le contenu de I'objet x et wri t e( x, v) qui met ajour I'objet x avec lavaleur v. La
structure des objets est sans importance pour les algorithmes. Aussi nous ne préciserons pas le
type des objets de la mémoire répartie. Par contre, nous supposerons gque ces objets sont
statiques (c'est a dire connus a l'initialisation de I'application). Enfin nous ferons abstraction
des opérations internes (mettant uniquement en jeu les variables privées d'un processus).

Deux sémantiques sont définies et mises en oeuvre dans la suite du chapitre : la linéarisabilité
et la consistance séquentielle. Nous proposons pour la premiere sémantique plusieurs
protocoles dont I'un d'entre eux ne sapplique qu'aux objets propriétaires : chaque objet est
modifié par un seul processus et mais peut étre lu par tous. Ce cas particulier se rencontre
assez fréquemment dans les technologies logicielles (CORBA, JAVA RMI,...). Dans le casde
la consistance séquentielle, nous nous limitons a un protocole sappliquant aux objets
propriétaires. On trouvera dans les références des solutions plus générales.
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2 Lalinéarisabilité [Her90]

Dans I'exemple représenté a la figure 6.1 (ainsi que dans la suite) on note ri ( X) : v une
instance d'appel aread(x) qui arenvoyeé lavaleur v et w ( X, v) une instance d'appel a
write(x,Vv).L'indice noussert aidentifier de maniere unigue I'instance de I'appel.

wi( X, a) ro(x):b
dtel
Wo( X, b) ra(x):c
ste2
ws( X, C)
dte3

»

temps

Figure 6.1 : Une exécution linéarisable

Afin d'éudier a quelles conditions I'exécution représentée ci-dessus pourrait étre une
exécution "acceptable”, nous introduisons une définition préalable qui prend en compte le fait
gue les actions ne sont pas instantanées.

Définition (précédence temporelle)

Soient deux opérations sur la mémoire répartie op; e op.. On dit que op; précede
temporellement op, si et seulement si la fin de I'opération op; précede le début de I'opération
op2. On notera cette précédence temporelle par op; <; 0op-.

Appelons deux opérations, des opérations concurrentes si aucune d'entre elles ne précede
temporellement l'autre. Ainsi il y a concurrence (au sens de cette définition) des qu'il y a un
instant du temps ou les deux opérations étaient simultanément en cours d'exécution.

Il est immédiat de vérifier que cette relation est une relation d'ordre et que c'est un ordre
partiel. Dans notre exempleona r1(x): b <¢ ws(Xx, c) mais w(Xx, b) et ws(x, c) sont
concurrentes.

Nous sommes maintenant en mesure de définir la notion de linéarisabilité.
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Définition (linéarisabilité)

Une exécution répartie est linéarisable si et seulement si il existe une relation d'ordre total sur
les opérations notée < qui étend la précédence temporelle et qui vérifie :

Pour toute lecture r (X) : v, il existe une écriture W (X, Vv) < r;(X):V et toute autre
écriturew( X, v' ) avecv' #v vérifie:

. oIt We( X, V') < w(X, V)

. soitri(x):v < w(x,Vv")

Autrement dit, une exécution est linéarisable, si on peut ordonner I'ensemble des opérations
en respectant la précédence temporelle et de telle sorte gu'une lecture renvoie la derniére
valeur écrite selon cet ordre. L'exécution est de la figure 6.1 est linéarisable et équivalente a
I'exécution séquentielle : wi( X, a) ; wa( X, b) ; ra(x): b;ws(x,c);ra(x):c

Nous donnons encore deux exemples d'exécution pour bien fixer les idées.
A

wi( X, a) ri(x):b
wa( X, b) ro(x):b
ws( X, C)
1 wi( X, a) ro(x):b
wWo( X, b) ro(x):b
ws( X, C)

v

Figure 6.2 : Deux autres exécutions

La premiere exécution ne peut étre linéarisée : wo( X, b) peut étre placé avant r 1(X) : b &
ro(x):b. maspuisquer(x):b <¢ ws(Xx,c) <t ra(x):Db,ilnyapasde placement
possible pour ws( X, ¢) . La deuxiéme exécution presgue identique a la premiére n'implique
pas la précédence temporelle r1(x): b <¢ ws( X, ¢). En conséquence elle est équivalente
a l'exécution séquentielle : wa( X, a) ; Wa( X, ¢) ; Wo( X, b) ; r1(x): b;rao(x): b. Il semble
paradoxal qu'un "retard non significatif" d'exécution sur un site modifie la possibilité de
linéarisation. Ceci nous conduira a une deuxieme sémantique de mémoire virtuelle.

Cours d’ algorithmique répartie Serge Haddad 3



Université Paris-Dauphine : lUP GMI, IUP MIAGE, DESSSTN

3 Linéarisabilité par exclusion mutuelle
3.1 Principe de I'algorithme

Avant de présenter le premier protocole qui garantit la linéarisabilité de I'exécution, nous
soulignons d'abord une propriété essentielle de cette sémantique qui facilite le développement
de protocoles associés. Supposons que hous ayons un protocole qui garantit que, relativement
aux opérations sur chague objet, une linéarisation est possible, alors ce protocole garantit la
linéarisation globale.

En effet, si on pose <4 larelation d'ordre total relative aux opérations sur un objet x obtenue
par le protocole, on construit une relation d'ordre total sur toutes les opérations comme suit :
. on définit une relation d'ordre total (arbitraire) entre tous les objets X 1,...,Xn
. appelons E, I'ensemble des opérations, on sélectionne Ey I'ensemble des éléments
minimaux de (E,<;) qu'on ordonne selon deux critéres :
o l'objet sur lequel porte I'opération (d'abord les opérations sur X, puis sur X,
etc.)

0 pour trier les opérations sur un objet x, on suit 'ordre total <4
. on sélectionne ensuite les ééments minimaux de (E\ Ep,<;) €t on réitere le procédé.
On construit ainsi par récurrence une relation d'ordre total (car toute opération n'a qu'un
nombre fini de prédécesseurs pour <;). Nous laissons au lecteur le soin de vérifier que cette
relation vérifie les contraintes de la linéarisation.

La conséquence de ce résultat est qu'en vue de I'obtention de la linéarisation, il suffit de se
focaliser sur la gestion de chagque objet de maniere indépendante.

Le premier algorithme garantit la linéarisabilité de maniére triviale en assurant I'exclusion
mutuelle entre les opérations sur un méme objet. Ainsi la relation <; est une relation d'ordre
totale sur les opérations de chague objet et la propriété précédente nous assure la
linéarisabilité. N'importe quel algorithme d'exclusion mutuelle convient (voir le chapitre 4).
Par souci de simplicité, nous organisons les sites en anneau, et nous utilisons I'algorithme a
jetons avec un jeton qui circule par objet et contient son identité et sa valeur.

3.2 Description

Variablesdu sitei

e sui vant; : constante contenant l'identité du site successeur dei sur I'anneau.
* val ; : variable contenant une valeur transmise par un jeton

e attendu; : variable contenant I'identité de I'objet dont attend le jeton. Cette variable est
initialisée aNULL indiquant qu'on n'attend pas de jeton.
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Algorithme du sitei

Pour lire la valeur d'un objet, on attend le jeton et on renvoie la valeur apres avoir envoyé le
jeton au suivant sur |'anneadl.
read( x)
Debut
at t endu; =x;
Attendre(attendu;==NULL);
envoyer _a(suivant;, (x,vali));
renvoyer (val);
Fin

Pour modifier un objet, on attend le jeton et on envoie le jeton au suivant sur I'anneau aprés
avoir modifié savaleur.
write(x,v)

Debut
at t endu; =x;
Attendre(attendu;==NULL);
envoyer _a(suivant;, (x,Vv));
Fin

A laréception d'un jeton, si I'objet associé n'était pas attendu, on envoie le jeton au suivant sur
['anneau sinon on indique que le jeton est arrivé et la valeur de cet objet.
sur_réception_de(j, (x,V))

Début
Si (attendu; !'= x) Alors
envoyer _a(suivant;, (x,Vv));
Si non
val ;| = v;
at t endu; =NULL;
Fi nsi
Fin
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4 Lecture ala demande
4.1 Principe et réalisation de I'algorithme

Dans cet algorithme, nous faisons I'hypothése que les objets ne sont modifiés que par un seul
site appelé le propriétaire de l'objet. Dans ce cas particulier, il existe une solution
particulierement simple pour assurer la linéarisabilité. Lorsqu'un site appelle la primitive
read() sur un objet distant, il envoie une demande de valeur au site propriétaire qui a la
réception lui envoie la valeur demandée. La mise en oeuvre de cet algorithme décrite ci-
dessous ne présente pas de difficultés majeures. Cet algorithme est présenté afin de servir de
base a une version auto-gtabilisante (voir chapitre 8).

Variablesdu site i

. val ; : variable temporaire qui contient la valeur demandée lorsdunr ead() distant.

. Xi : variable associée a l'objet partagée x. Le sitei a autant de variables de ce type que
d'objets dont il est propriétaire.

. ét at; : éat du serviceavaleursdans (r epos, at t ent e) initialistar epos.

. propi[ Obj et s] : constante qui contient I'identité du propriétaire de chaque objet.

Algorithme du sitei

A lalecture d'un objet, soit on est le propriétaire et on renvoie immeédiatement la valeur, soit
on envoie une demande au propriétaire et on renvoie la valeur fournie par le propriétaire.
read( x)
Debut
Si propi[x]==i Alors
renvoyer (Xj);
Si non
état;=attente;
envoyer _a(propi[ x], (req, x));
At t endr e( ét at==repos);
renvoyer (val);
Fi nsi
Fin

La modification d'un objet est purement locale.
write(x,v)
Debut
Xi = V;
Fin

A laréception d'une requéte, on renvoie la valeur demandée.
sur_réception_de(j,(req,x))
Debut
envoyer _a(j, (acq, xi));
Fin
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A l'acquittement, on enregistre la valeur et on modifie I'état du service.
sur_réception_de(j, (acq,V))
Debut
val; = v;
ét at;=r epos;
Fin

6.2 Correction de l'algorithme

La correction de I'algorithme s'établit en construisant la relation d'ordre total < qui permet la

linéarisation. Cette relation se définit a l'aide d'instants associés a chaque opération :

. Soit op une opération d'écriture, t (op) es l'instant de fin de I'opération

. Soit op une opération de lecture locale, t (op) est I'instant de fin de I'opération

. Soit op une opération de lecture distante, t (op) est I'ingtant ou le résultat est renvoyé
par le site propriétaire.

Appelons aussi i (op) l'identité du site qui exécute I'opération op. Comme nous |'avons fait
aplusieurs reprises dans ce cours, on pose :
(t,i)<(t",i') « t<t'" ou (t=t") et (i<i").

La relation précédente est un ordre total. Nous sommes maintenant en mesure de définir la
relation d'ordre total entre opérations.

opi<opz = (t(op1),i(op1))<(t(opz),i(op2))

Vérifions que les contraintes sont bien respectées par cet ordre :
1. Cest unordretotal car lafonctionop - (t(op),i (op)) estinjective.
2. |l étend la précédence temporelle car l'instant choisi pour une opération est compris
entre le début et la fin de I'exécution de celle-ci.
3. La consistance dune lecture locale est trivialement assurée puisqu'elle suit
temporellement |'écriture dont elle renvoie la valeur et précéde temporellement
I'écriture suivante.

La consistance d'une lecture distante sobtient en considérant I'instant choisi. En effet, il sagit
d'un instant mesuré sur le site propriétaire qui suit la fin de I'écriture dont la lecture renvoie la
valeur (en raison de I'ininterruptibilité des primitives de service) et qui précede le début - et
par conségquent la fin - de I'écriture suivante (pour la méme raison).
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5 Linéarisabilité avec gestionnaires statiques [Li89]

5.1 Principe de I'algorithme

On constate que I’algorithme précédent interdit des lectures simultanées alors que ceci
n'empéche en rien la linéarisabilité. Nous alons donc mettre en cauvre une gestion des
lectures concurrentes.

Pour simplifier, nous supposons gu’'un site peut s envoyer un message a lui-méme (c’est
d’ailleurs les cas des primitives de programmation réseau). Dans cet algorithme et le suivant,
les objets sont mobiles et éventuellement dupliqués (cas des lectures simultanées). 1l faut
donc un moyen pour un site de repérer I’objet. Ici hous supposons qu’a chague objet est
associé un gestionnaire statique par objet connu de tous. Son identité peut se calculer par
exemple a |’ aide d’ une fonction de hachage appliquée a I’ identité de I’ objet. Comme ce point
n'est pas essentiel al’algorithme, nous supposons que chague site dispose d une table qui lui
indigue pour chaque objet son gestionnaire (gest ;).

Les informations qu’un gestionnaire possede sur un objet x sont contenues dans la cellule
i nf os;[ x] . Elle comporte d'abord I’ identité du site qui acquis I’ objet le plus anciennement
appelé abusivement le propriétaire (i nf os;[ X] . pr op), puis |’ensemble des autres sites qui
ont une copie de I'objet (i nfos;[x].ontcopie). Enfin puisque des requétes
concurrentes peuvent parvenir au gestionnaire, celui dispose d'une file qui contient les
requétes atraiter dont larequéte en cours (i nf os;[ x] . atrai ter).

Chague site dispose d’'une mémoire virtuelle locale qui peut potentiellement contenir
I”’ensemble des objets du systéeme (mem [ x] . val ). Cependant chague site doit connaitre le
statut de la cellule relatif a chagque objet : objet invalide, accés en lecture seule ou acces en
lecture-écriture (mem [ x] . st at ut).

Le lecteur aura compris que la linéarisabilité est assurée par le recours au gestionnaire
(rappelons qu'il suffit que les accés a chaque objet soient linéarisables indépendamment des
acces aux autres objets). Détaillons maintenant le flux des messages engendrés par une lecture
et par une écriture lorsgue le site ne dispose pas du droit correspondant.

lecteur >
reql ect ackl ect
estionnaire
g >
transl ect repl ect
ropriétaire
prop >

Figure 6.3 : Flux des messages lors d’ une requéte de lecture
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La figure 6.3 décrit le cas d'une lecture. Un site qui désire obtenir le droit de lire (et
incidemment la valeur a lire) envoie une requéte de lecture (r eql ect ) au gestionnaire. Si
celui-ci ne traite pas une autre requéte sur cet objet, il transmet la requéte au propriétaire qui
modifie son acces a I'objet (lecture seule) et renvoie au lecteur I'objet (repl ect). A la
réception de I’ objet, celui-ci indique au gestionnaire gu’il dispose de la copie (ackl ect).
Apres mise a jour des informations, le gestionnaire peut éventuellement traiter une autre
requéte sur cet objet.

écrivain >
ackecr

regecr

gestionnaire

{ ransecr
i nv { nv
repecr

propriétaire

>

\ii\\\jac;/ﬁv

>
ontcopies \ %Cki nv

>

Figure 6.4 : Flux des messages lors d’ une requéte d’ écriture

Lafigure 6.4 décrit le cas d’ une écriture. Un site qui désire obtenir le droit d' écrire envoie une
requéte d écriture (r egecr ) au gestionnaire. Si celui-ci ne traite pas une autre requéte sur cet
objet, il envoie des invalidations aux sites qui possédent la copie (i nv) et attend leur
acquittement (acki nv). Puis il transmet la requéte au propriétaire qui invalide son acces a
I’objet et renvoie a I'écrivain le droit d’accés (r epecr). A la réception de celui-ci, le
demandeur indique au gestionnaire qu’il dispose du droit d écrire (ackecr). Aprés mise a
jour des informations, le gestionnaire peut éventuellement traiter une autre requéte sur cet
objet.

5.2 Description

Variablesdu site i

. gest ;[ Obj et s] : constante qui contient I'identité du gérant de chaque objet.

. bj et s; : ensemble constant des objets géréspar i .

. i nfos;[ Obj ets;] de
pr op : propriétaire courant de I’ objet initialement i
ont copi e : ensembles des autres sites qui ont une copie de | objet
initialement vide
atraiter :filedecouples<sit e, requét e> initialement vide
(primitives associées:enfil er () ,défiler() téte())
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. mem|[ Qbj ets] de
val :valeur del’objet initialisé ala valeur initiale de I’ objet s'il est affecté ai
statut : (invalide,l ect,ecr) saut de I'objet, ecr pour un objet
affecté, i nval i de pour un objet non affecté.

. t enp; : variable temporaire d'identité de site

. r eq; : variable temporaire de type de requéte

Algorithme du sitei

En cas de lecture d'un objet invalide, on émet une requéte au gestionnaire de I'objet et on
attend que I'objet soit disponible en lecture.
read( x)
Debut
Si (mem[x].statut==invalide) Alors
envoyer _a(gesti[x], (reqglect,x));
Attendre(nmem][ x] . statut==lect);
Fin si
renvoyer (nem|[ x].val);
Fin

A la réception d'une requéte de lecture, si une requéte n'est pas en cours on transfére la
requéte au propriétaire courant de I'objet. Dans tous les cas, on met a jour la file des requétes a
traiter.

sur_réception_de(j, (reqglect,x))

Debut
Si infosj[x].atraiter==vide Al ors
envoyer _a(infosi[x].prop,(translect,j,x));
Fi nsi
enfiler(infosi[x].atraiter,<j,reql ect>);
Fin

A la réception d'un transfert d'une requéte de lecture, le propriétaire de I'objet envoie une
réponse au demandeur et met ajour le statut en lecture.
sur_réception_de(j, (translect,k, x))
Debut
mem|[ x].statut=lect ;
envoyer _a(k, (replect, x,mem[x].val));
Fin

A laréception de la réponse de lecture, la valeur et le statut de cet objet sont mis a jour et un
acquittement est envoyé au gestionnaire.
sur_réception_de(j, (replect,x,V))

Debut

mem|[ x] . val =v;

mem|[ x] . statut=l ect;

envoyer _a(gest;i[x], (ackl ect, x));
Fin
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A laréception de I'acquittement de lecture le nouveau lecteur est gjouté aux possesseurs d'une
copie. Puis apres avoir défilé la requéte courante on traite la requéte suivante sil y enaune. a
I'aide de laprimitivef i nr equét e.
sur_réception_de(j, (ackl ect, x))
Debut
infos;[x].ontcopie = infosij[x].ontcopie O {j};
finrequéte(x);
Fin

finrequét e(x)
Debut
défiler(infosi[x].atraiter);
Si infosj[x].atraiter!=vide Al ors
<tenpi,reqgi>=téte(infos;[x].atraiter);
Si reqi==reqlect Alors
envoyer _a(infos;[x].prop, (translect,tenp;, x));
Si non
traiterécriture(tenp;, X);
Fi nsi
Fi nsi
Fin

Pour modifier un objet dont on ne possede pas le droit en écriture, on envoie une requéte
d'écriture et on attend le droit d'écriture. Finalement on écrit la valeur prévue.
write(x,vVv)
Debut
Si (mem[x].statut!=ecr) Alors
envoyer _a(gest;i[x], (reqgecr, x));
Attendre(nmem]| x] . st at ut ==ecr);
Fin si
mem|[ x] . val =v;
Fin

A laréception d'une requéte d'écriture, si une requéte n'est pas en cours on appelle la primitive
traiterécriture().Danstouslescas, on met ajour lafile desrequétes atraiter.
sur_réception_de(j, (regecr, x))
Debut

Si infosj[x].atraiter==vide Al ors

traiterécriture(j,Xx);

Fi nsi

enfiler(infosi[x].atraiter, <), reqgecr>);
Fin
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Le traitement d'une écriture consiste d'abord a envoyer a un message d'invalidation a tous les
possesseurs d'une copie excepté éventuellement le demandeur. Sil n'y en a pas, on transfére
directement la requéte d'écriture au propriétaire.

traiterécriture(j, x)

Debut
Si infosi[x].ontcopie\{j} !'=0 Aors
Pour tenp; O infos;[x].ontcopie\{j} faire
envoyer _a(tenpi, (inv,x));
Fi n pour
Si non
envoyer _a(infos;[x].prop, (transecr,j,Xx));
Fi nsi
Fin

A la réception d'une invalidation, l'objet est invalidé et un acquittement est envoyé au
gestionnaire.
sur_réception_de(j, (inv,Xx))
Debut
mem|[ x] . st at ut =i nval i de; envoyer _a(j, (ackinv, x));
Fin

A la réception d'un acquittement dinvalidation I'émetteur est extrait des possesseurs de
copies. Sil n'y a plus de possesseurs autre qu'éventuellement le demandeur, la requéte est
transférée au propriétaire.

sur_réception_de(j, (ackinv, x))

Debut
<tenpi,reqgi>=téte(infos;[x].atraiter);
i nfos;[x].ontcopie = infos;[x].ontcopie\{j};
Si infosi[x].ontcopie\{tenpi} == 0O Alors
envoyer _a(infos;[x].prop, (transecr,tenpi, X)) ;
Fi nsi
Fin

A la réception d'un transfert d'une requéte d'écriture, le propriétaire de l'objet envoie une
réponse au demandeur et met ajour le statut ainvalide.
sur_réception_de(j, (transecr,k, x))
Debut
mem|[ x] . st at ut =i nval i de; envoyer _a(Kk, (repecr, X));
Fin

A laréception de la réponse de lecture, le statut de cet objet est mis a jour et un acquittement
est envoyeé au gestionnaire.
sur_réception_de(j, (repecr, X))
Debut
mem|[ x] . st at ut =ecr; envoyer _a(gest;[x], (ackecr, x));
Fin
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A laréception de I'acquittement d'écriture, le demandeur est le nouveau propriétaire de I'objet

et personne n'en possede une copie. Puis apres avoir défilé la requéte courante, on traite la
requéte suivante sil y en aune.

sur_réception_de(j, (ackecr, x))

Debut
i nfos;[x].ontcopie = [,
infosi[x].prop = j;
finrequéte(x);

Fin
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6 Linéarisabilité avec gestionnaires dynamiques [Li89]

Une alternative a I'utilisation de gestionnaires statiques consiste a identifier le propriétaire et
le gestionnaire. Mais dans ce cas, comment atteindre ce gestionnaire qui varie au cours du
temps ? L'astuce consiste a ce que chaque site ait une variable contenant I'identité supposée du
gestionnaire. Cette identité est initialement correcte puis lorsqu'elle change, I'ancien
propriétaire modifie de maniére adéguate sa variable. Ainsi par indirection, on arrive toujours
au propriétaire réel. Autrement dit, I'ensemble des liens induits par ces variables forme un
arbre dont laracine est le propriétaire courant.

Les variables sont similaires a celles de I'algorithme précédent excepté que tout site peut ére
gestionnaire de tout objet et que I'identité du propriétaire n'a plus besoin d'étre stockée.

Hormis la recherche du gestionnaire, le protocole se trouve simplifié.

6.1 Description

Variablesdu site i
. gest prob;[ Obj et s] : identité du gérant probable de chague objet initialisé au
propriétaire initial de chaque objet.

. i nfos;[ Obj ets] de
ont copi e : ensembles des autres sites qui ont une copie de I'objet initiale
vide
atraiter :filedecouples<sit e, requét e> initialement vide
(primitives associées:enfil er () ,défiler() téte())

. mem|[ Qbj ets] de
val : valeur de I'objet initialise a la valeur initiale de I'objet sil est
initialement posséde par i
statut : (invalide,l ect,ecr) saut de I'objet, ecr pour un objet
affecté, i nval i de pour un objet non affecté. On suppose que lestrois valeurs
sont ordonnées.

. t enp; : variable temporaire d'identité de site

. r eq; : variable temporaire de type de requéte

Algorithme du sitei

En cas de lecture d'un objet invalide, on émet une requéte au gestionnaire probable de I'objet
et on attend que |'objet soit disponible en lecture.
read( x)
Debut
Si (mem[x].statut==invalide) Alors
envoyer _a(gestprobi[x], (i, reqlect,x));
Attendre(nmem][ x] . statut==lect);
Fin si
renvoyer (nem|[ x].val);
Fin
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A laréception d'une requéte de lecture, s une requéte n'est pas en cours, alors soit on n'est pas
le gestionnaire et on transfere la requéte au gestionnaire probable de I'objet, soit on et le
gestionnaire. Dans ce cas, on renvoie la copie de l'objet et on met a jour le champ
ont _copi e etlesatut al ect . Sinon on met ajour la file des requétes a traiter.
sur_réception_de(j, (k,reqglect, x))
Debut
Si infosj[x].atraiter==vide Al ors
Si gestprobi[x]!=i Alors
envoyer _a(gestprob;i[x], (k, reqglect, x));
Si non
envoyer _a(k, (replect, x,mem[x].val));
mem|[ x].statut=lect ;
i nfosj[x].ontcopie = infosij[x].ontcopie O {k};
Fi nsi
Si non
enfiler(infosi[x].atraiter, <k, reql ect>);
Fi nsi
Fin

A la réception de la réponse de lecture, la valeur, le statut et le gestionnaire probable de cet
objet sont misajour.
sur_réception_de(j, (replect,x,V))
Debut
mem|[ x].val =v; mem|[x].statut=lect; gestprobi[x]=;
Fin

Pour modifier un objet dont on ne possede pas le droit en écriture, on envoie une requéte
d'écriture et on attend le droit d'écriture. Apres I'obtention de ce droit, on écrit la valeur
prévue. Si on était déja proriétaire d'autres requétes ont pu étre mises en attente et on traite la
premiere d'entre elles.

write(x,v)

Debut

Si (mem[x].statut!=ecr) Alors
envoyer _a(gestprob;[x], (i, regecr, Xx));

Attendre(nmem]| x] . st at ut ==ecr);

Fin si

mem|[ x] . val =v;

Si infosj[x].atraiter!=vide Al ors
<tenpi,reqgi>=téte(infos;[x].atraiter);
défiler(infosi[x].atraiter);

Si reqi==reqlect Alors
envoyer _a(tenp;, (replect, x, mem[x].val));
mem|[ x].statut=lect ;
i nfos;[x].ontcopie=infos;[x].ontcopie O {tenpi};

Si non
traiterécriture(tenpi, X);

Fin si

Fin si
Fin
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A la réception d'une requéte d'écriture, si une requéte n'est pas en cours soit on transmet au
gestionnaire probable (si différent du site) soit on appelle la primitive
traiterécriture().Snononmetajour lafiledesrequétes atraiter.
sur_réception_de(j, (k, regecr, x))
Debut
Si infosj[x].atraiter==vide Al ors
Si gestprobi[x]!=i Alors
envoyer _a(gestprob;[x], (k, regecr, x));

Si non
traiterécriture(k,x);
Fi nsi
Si non
enfiler(infosi[x].atraiter, <), reqgecr>);

Fi nsi
Fin

Le traitement d'une écriture consiste d'abord a envoyer a un message d'invalidation a tous les
possesseurs d'une copie excepté éventuellement le demandeur. S'il n'y en a pas, on change car

larequéte émane nécessairement d'un autre site (cf les commentaires du programme).
traiterécriture(j, x)

Debut
Si infosi[x].ontcopie\{j} !'=0 Aors
enfiler(infosi[x].atraiter, <), reqgecr>);
Pour tenp; O infos;[x].ontcopie\{j} faire
envoyer _a(tenpi, (inv,x));
Fin pour
Si non
/'l nécessairenent j!=i car sinon |le statut de
/1l x pour i serait positionné a ecr
/'l car ontcopie != [0 est équivalent a statut==lect
changeprop(j, X);
Fi nsi
Fin

A la réception d'une invalidation, I'objet est invalidé et un acquittement est envoyé au
gestionnaire.
sur_réception_de(j, (inv,Xx))
Debut
mem|[ x] . st at ut =i nval i de;
envoyer _a(j, (ackinv, x));
Fin
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A la réception d'un acquittement dinvalidation, I'émetteur est extrait des possesseurs de
copies. Sil n'y a plus de possesseur autre gu'éventuellement le demandeur, la requéte
d'écriture peut ére satisfaite. Dans le cas d'une requéte locale, il suffit de mettre a jour le

statut. Dans le cas d'une requéte distante, on change de propriétaire.
sur_réception_de(j, (ackinv, x))

Debut
<tenpj,reqgi>=téte(infos;[x].atraiter);
i nfos;[x].ontcopie = infos;[x].ontcopie\{j};
Si infosi[x].ontcopie\{tenpi} == 0O Alors
Si tenpi!=i Alors
défiler(infosi[x].atraiter);
changepr op(tenpi, X);
Si non
mem|[ x] . st at ut =ecr;
Fin si
Fi nsi
Fin

En cas de changement de propriétaire, on transmet la réponse au demandeur, on met a jour
son statut puis on lui retransmet les requétes mises en attente
changeprop(] , X) ;

Debut
envoyer _a(j, (repecr, x));
mem|[ x] . st at ut =i nval i de;
gest probi[x] = ;
/1l atraiter peut étre différent de vide si la
/'l requéte précédente (d' écriture) émane de
/1l alors qu'il était déja propriétaire
Tant que infosij[x].atraiter!=vide faire
<tenpi,reqgi>=téte(infos;[x].atraiter);
défiler(infosi[x].atraiter);
envoyer _a(j, (tenpi,reqi, X));
Fin tant que
Fin

A la réception de la réponse de lecture, le statut de cet objet est mis a jour ainsi que les
informations de gestion..
sur_réception_de(j, (repecr, X))
Debut
mem|[ x] . st at ut =ecr;
i nfos;[x].ontcopi e=0;
i nfos;[x].atraiter=vide;
Fin
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7 La consistance séequentielle [Att91] [Miz92]

Si nous faisons le bilan des protocoles associés a la linéraisabilité, nous remarquons que :

» L'exclusion mutuelle entre les opération (e.g. par un jeton) a une conception simple mais
est d'une grande inefficacité

* La lecture a la demande ne sapplique gu'aux objets propriétaires. Elle autorise le
parallélisme des lectures. Mais chaque lecture requiert deux envois de message
consécutifs.

* Lessolutions avec gestionnaire permettent le parallélisme des lectures, autorisent le cache
des données évitant tant que faire se peut les envois de message mais la gestion des
écritures est relativement colteuse.

D'autre part, I'exemple de la figure 6.2 montre que la linéarisabilité dépend de la vitesse
relative d'exécution sur chacun des sites. Or (voir le chapitre 5), ce facteur n'est pas
significatif dans une application répartie dont le modéle de communication est I'envoi de
messages. On cherche donc a définir une sémantique de méme nature pour les acces a la
mémoire virtuelle. C'est I'objectif de la consistance séquentielle. De plus les protocoles
associés devraient étre plus efficaces puisgue les contraintes sur I'exécution seront relachées.

Nous restreignons d'abord la précédence temporelle aux opérations exécutées sur un méme
site (appelée précédence locale).

Définition (précédence locale)

Soient deux opérations sur la mémoire répartie op; e op.. On dit que op; précede
localement op, si et seulement si les deux opérations sont exécutées sur le méme site et
op1 <t Op2. Onnote cetterelation d'ordreops <; op:.

Nous sommes maintenant en mesure de définir la consistance séquentielle.
Définition (consistance sequentielle)

Une exécution répartie est sequentiellement consistante si et seulement si il existe une relation
d'ordretotal sur les opérations notée < qui étend la précédence locale et qui vérifie:

Pour toute lecturer i ( x) : v, il existe une écriture W (X, V) < ri(X) : v qui vérifie:
1. touteautre écriturew( x, v' ) avecv' #zv vérifie:

0 soitw(x,Vv') < w(x,V)

0 soitri(x):v < w(x,Vv")
2. NOTri(x):v <t w(x,vVv)

Autrement dit, une exécution est séquentiellement consistante, si on peut ordonner I'ensemble
des opérations en respectant la précédence locale et de telle sorte qu'une lecture renvoie la
derniére valeur écrite selon cet ordre.

De plus, cette écriture ne peut suivre temporellement la lecture. En effet cela signifierait que
la couche service mémoire dispose d'un devin capable de connaitre le comportement futur de
I'application !
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On retrouve donc ici une relation analogue a la dépendance causale du chapitre 2. Un

événement dépend causalement d'un autre événement par fermeture transitive de la relation

suivante.

Le second événement ne suit pas temporellement le premier et

. soit ils sont exécutés sur le méme site (auquel casiil y a précédence temporelle)

. soit le premier est une lecture et le second la derniere écriture sur le méme objet avant
cette lecture (pour la séquentialisation <)

4 ri(x):b

stel

wa(y, C) ws( X, b)
site 2

wi( X, a) r(x):a
ste3

Figure 6.5 : Une exécution non linéarisable mais séquentiellement consistante

L'exécution de la figure 6.5 ne peut ére linéarisée car :
Wl(X,a) <t \N3(X! b) <t rZ(X):a
Cependant cette exécution est séquentiellement consistante car on peut ordonner les
opérations en préservant la précédence locale de la maniére suivante :
wi( X, a);ra(x):a;we(y, c);w(x,b);ri(x):b

ri(y):b ra(x):a

sitel

wi( X, a) Wo( X, C) ws(y, b)
Ste 2

Figure 6.6 : Une exécution non séquentiellement consistante

L'exécution de la figure 6.6 n'est pas séquentiellement consistante car une exécution
sequentielle équivalente devrait vérifier :

. w(X,c) < ws(y, b) (précédencelocale)

. ws(y, b) < rz(y): b (consistance deslectures)

. ro(y): b < ry(x): a (précédencelocale)

D'ou par transitivité: wo( X, €) < rz(x):a

Mais en raison de la consistance des lectures on doit avoir : ra(X) :a < wu( X, C)

Ce qui est contradictoire.
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Il est intéressant de noter que, relativement a chaque objet, cette exécution est
Sguentiellement consistante. On  peut ainsi  ordonner ws(y, b);ra(y):b et
wi( X, a); ra(x):a; we(x, c). Cependant la fusion de ces ordres relatifs est impossible. Il
apparait donc qu'un protocole de consistance séquentielle permettra des exécutions plus
efficaces mais que le protocole sera plus complexe a définir car il devra gérer les interactions
des opérations entre objets différents.
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8 Propagation des écritures
8.1 Principe de I'algorithme

Nous supposons a nouveau que les objets ne sont modifiés que par leur "propriétaire”. Nous
supposons de plus que chagque site commence son exécution par une écriture (au besoin la
couche service peut gjouter une écriture sans effet au premier appel a read() s aucune
écriture n'a été effectuée).

L'objectif de cet algorithme est d'anticiper les lectures distantes par diffusion de chagque
modification d'un objet partagé par le propriétaire. Cependant il faut prendre des précautions
pour obtenir une exécution répartie qui soit séquentiellement consistante. Ceci repose sur
différents mécanismes.

Tout d'abord chaque site gere une horloge logique (voir le chapitre 3) pour dater les écritures
sur les objets partagés. Conformément au fonctionnement de ces horloges, celles-ci
sincrémentent a chaque nouvelle écriture et d'autre part leur gestion garantit qu'une écriture
distante dont un site est au courant a une heure plus petite que les futures écritures de ce site.

Le squelette de la séquentialisation repose sur un ordre total entre les écritures obtenu en
comparant lexicographiquement les doublons (heure,identité du site) associés aux écritures.
Les lectures sur un site qui Sintercalent entre deux écritures locales sont "placées’
immédiatement apres I'occurence de la premiére écriture.

1o © @ ® @
ste1 | L [
wi(Xx,€)  ry(x):c ra(y): Yo e( X, 0) ra(y):d

Lo]

(Yo, Yo)

(Xo, Xo)

site 2 (Y, b) w(y, d)  VulY.€) ws(y,T) Ta(X). g

@ O @ 6 o

Figure 6.7 : Une exécution séquentiellement consistante obtenue par le protocole g

4

Dans la figure 6.7, les heures sont notées en encadrés, les fleches grasses indiquent les
propagations des mises a jour et les fleches fines les acquittements. L'ordre des écritures est
le suivant :

wi( X, €); we(y, b); ws(y, d); we( X, g);wa(y, e);ws(y,f)

En intercalant les lectures immédiatement apres la derniére écriture locale, on obtient :
wi(x, c); ra(x):c; ra(y):yo; we(y,b); ws(y,d); we(x,9); ra(y):d;
wi(y, e); ws(y,f); ra(x):g
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Il convient donc d'assurer la consistance des lectures. Ceci sobtient de la fagcon suivante. Tout
d'abord une lecture ne renvoie la valeur d'un objet distant que si elle sait que les écritures sur
le site distant "suivront” la derniére écriture locale pour I'ordre précisé plus haut.

Ainsi dans |'exécution de lafigure 6.7 :
r3( x) nerenvoie g qua laréception de I'acquittement de la modification ws(y, f) car le
site 2 sait a cet ingtant que la prochaine écriture sur le site 1 seradatée dau moins( 4, 1) .

Cette atente ne peut ére indéfinie car tous les sites doivent acquitter la propagation de
I'écriture qui a précédé la lecture et (au pire) a la réception de cet acquittement, on est assuré
gue la condition est vérifiée. C'est exactement le cas pour la lecturer 3( X) : g.

Le dernier point délicat est donc la gestion des valeurs recues lors de la propagation des
écritures. A cet effet, deux variables sont utilisées par objet distant : I'une contient la derniére
valeur regue et l'autre la derniére valeur regue qui peut étre renvoyé comme résultat d'une
lecture. A laréception d'une valeur, al'aide des horloges logiques on sait si la valeur peut étre
renvoyée comme résultat.

Ainsi dans |'exécution de lafigure 6.7 :

wo(y, b) puisws(y, d) ne sont pas considérées comme des valeurs acceptables a leur
réception sur le site 1 car leur heure est trop grande mais elles sont stockées successivement
comme derniere valeur recue.

D'autre part a chague nouvelle écriture les dernieres valeurs regues deviennent "acceptables’.

Ainsi dans |'exécution de lafigure 6.7 :
ws(y, d) devient une valeur acceptable apres I'écriture ws( X, Q) .

8.2 Réalisation de l'algorithme

Variablesdu site

. val i [ Qbj et s] : tableau de valeurs indicé par les objets. Ces valeurs serviront comme
résultat d'un appel ar ead(). Chague cellule est initialisée a une valeur par défaut
commune atous les sites mais qui est spécifique a chague objet.

. der [ Obj et s] : tableau de valeurs indicé par les objets. Ces valeurs sont les
dernieres valeurs connues de I'objet correspondant. Ce tableau est initialisé de la méme
facon gque le tableau précédent. Il ne sert en fait qu'aux objets "distants’.

. hi : heurelocaledei initialisée aO0.

. hor;[1.. N] : tableau d'heures indicé par les sitesinitialise a hor [ ] =0 pour j #i
et hor[i] =-1. Dans le cas d'un site différent de i la cellule fournit un minorant de
I'heure de la prochaine écriture. Dans le cas de i, la cellule fournit I'heure de la derniere
écriture.

. propi[ Obj et s] : constante qui contient I'identité du propriétaire de chagque objet.
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Algorithme du sitei

A lalecture d'un objet, soit on est le propriétaire et on renvoie immeédiatement la valeur, soit
on attend d'étre sr que les prochaines écritures du propriétaire de I'objet "suivent” la derniere
écrituresur i .
read( x)
Debut

Si (propi[x]!'=i)Alors

Attendre((hori[propi[x]],propi[x])>Chori[i],i));

Fi nsi

renvoyer (val i[ X]);
Fin

A la modification d'un objet, on met aussi a jour les variables dont on n'est pas propriétaire au
vu des dernieres valeurs regues. On enregistre I'heure de I'écriture, on informe les autres sites
de la modification et on met ajour son horloge logique.

write(x,vVv)

Debut
val [ x] = v;
Pour tout y tel que propi[y]!=i faire
vali[y] = deri[y];
Fi n pour
hori[i]= hj;
di ffuser(maj, hi, x, v);
hi ++;
Fin

A la réception d'une modification, on mémorise la valeur et on vérifie quelle peut étre
renvoyée en cas de lecture. Puis on met ajour le tableau des heures d'écritures.
sur_réception_de(j, (mj, h, x,Vv))
Debut

deri[ x] = v;

Si ((h,j)<(hor;i[i],i)) Alors

val i [ x] =v;

Fi nsi

hori[j]= h+1;

hi = max(h;, h+1);

envoyer _a(j, (acq, hi);
Fin

L'acquittement sert uniquement a mettre a jour le tableau des heures des opérations.
sur_réception_de(j, (acq, h))
Debut
hori[j]= h;
Fin
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8.3 Correction de l'algorithme

Nous établissons la correction de I'algorithme en construisant la relation d'ordre total et en
démontrant gu'elle vérifie les propriétés de la consistance séquentielle. Soit op une opération
guelconque, on noteder ( op) , laderniere écriture exécutée sur le méme site qui précede op.

A chague écriture w, on associe I'heure logique de son exécution h( w) et I'identité du site qui
I'exécute i (W) . On définit un ordre total entre écritures analogue a celui du paragraphe 6.2
par :

wiwe < (h(w), i (wi)) <(h(we),i(w))

On éend cet ordre aux lectures en placant toutes les lectures r telles que der (r) =w,
immédiatement apres w dans leur ordre d'occurence sur i (W) . Vérifions que les contraintes
sont bien respectées par cet ordre.

Il étend la précédence locale par construction. Puisgue I'horloge logique croit aprés chaque
écriture et ne décroit jamais, les écritures sont correctement placées. Les lectures sont
intercal ées en respectant la précédence locale.

Examinons la valeur renvoyée par une lecture ri(x):v. v est la valeur contenue dans
val i[ x] alafin de |'appel. Soit la derniere écriture sur x, W ( X, v' ) qui précede (pour <)
cette lectureet w ( X, v") celle qui lasuit. Appelonsenfinw=der (r;) .

Sil sagit d'une lecture locale, la consistance est trivialement assurée puisque la précédence
locale est préservée. Dans le cas dune lecture distante, w est différent de wi. Puisque

W <W<W

. la valeur fournie par W ne peut étre recue avant W, et S elle est regue avant la lecture,
elle n'est pas encore acceptable au moment de la lecture,
. le résultat de la lecture ne peut ére renvoyé avant la réception de la propagation de w

sur i (W) . Si laréception de cette propagation a lieu apres W, elle est immédiatement
acceptable sinon elle le devient apres w.

Enfin comme nous |'avons expliqué précédemment, il ne peut y avoir dattente pour une
lecture au dela de la réception de tous les acquittements de I'écriture locale qui |'a précédée.

Le cas d'une lecture sur un objet non encore écrit se traite de maniére similaire (et méme plus
simplement).

Remarque : Un site qui n'écrit plus ne "verra' jamais les valeurs des objets distants
actualisées. Il est donc conseillé darmer un "time-out" aprés chaque écriture et sil arrive a
expiration d'effectuer une écriture factice. Le réglage du délai correspond a la qualité temps-
réel que I'on vise.
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9 Exercices

Sujet 1

On se propose de définir un nouvel algorithme garantissant la consistance séquentielle
n'utilisant pas les horloges logiques. Cet algorithme est une adaptation de I'algorithme de la
propagation des écritures.

Pour ce faire, on dédie un site appelé pr oxy qui ne participe pas a I'application. Lorsgu'un
site désire diffuser la mise a jour d'une de ses variables, il envoie une requéte de mise a jour
au pr oxy qui la diffuse atous les sites y compris l'initiateur de la mise a jour. L'ordre des
réceptions sur le pr oxy (et par suite sur chague site) détermine I'ordre global des écritures.

Les écritures sont non bloquantes et incrémentent un compteur nbr eq; initialisé a zéro qui
conditionne le déroulement des lectures.

Une lecture distante attend que le compteur soit nul et renvoie la valeur "significative" de
I'objet (val ). Une lecture locale renvoie immédiatement cette valeur.

A laréception d'une valeur "distante”, on met a jour la derniere valeur recue (der ;). Dans le
cas d'une valeur locale, le compteur est décrémenté et sil devient nul toutes les derniéres
valeursregues (der ;) deviennent significatives (val ;).

A

proxy

wi( X, C)
stel

site 2

wo(y, b) w(y,d)  w(y,e) ra(X):f

v

req ] >

La figure ci-dessus décrit une exécution possible de cet algorithme incluant le flux des

messages et les valeurs renvoyées par les lectures.

Lesvariablesd'unsitei sont:

. val i [ Qbj et s] : tableau de valeurs indicé par les objets. Ces valeurs serviront comme
résultat d'un appel ar ead(). Chague cellule est initialisée a une valeur par défaut
commune atous les sites mais qui est spécifique a chague objet.

. der [ Obj et s] : tableau de valeurs indicé par les objets. Ces valeurs sont les

dernieres valeurs connues de I'objet correspondant. Ce tableau est initialisé de la méme
facon que le tableau précédent. Il ne sert en fait qu'aux objets "distants’.

. nbr eq; : nombre de requétesen coursdei initialiseao.
. propi[ Obj et s] : constante qui contient I'identité du propriétaire de chague objet.
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Question 1 Ecrire les primitives suivantes :
Pour un site de I'application

. read( x)

. write(x,v)

. sur_réception_de(proxy, (mj, X, V))
Pour le proxy

. sur_réception_de(j,(req,x,V))

Question 2 Redessinez lafigure en indiquant tous les changements de valeur des variables.
Question 3 Quelles sont les modifications a faire sur I'algorithme si les objets n'ont plus de

propriétaire, autrement dit si les écritures peuvent étre effectuées par un site quelconque ?
Indication : il y en apeu.
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CHAPITRE VIII

AUTO-STABILISATION
version du ler décembre 2003

1 Problématique

Afin de cerner le concept d'algorithme auto-stabilisant, nous allons étudier le comportement
d'un composant actif de réseaux, le commutateur.

RN TG

Figure 8.1 Fonctionnement d'un concentrateur et d'un commutateur

Lafigure 8.1 présente deux composants actifs de réseau : le concentrateur et le commutateur.
Tous les deux sont dotés de ports (éventuellement) connectés soit a des machines soit a
d'autres composants de réseaux. Lorsgue le concentrateur (représenté a gauche) recoit une
trame ma destination de la machine B - la machine est ici désignée par son adresse MAC -, il
retransmet la trame sur tous ses autres ports. Cette facon de procéder et simple mais
inefficace car la bande passante des ports est consommeée inutilement et de plus dans le cas
du protocole Ethernet, le risque de collision est augmenté.

De son c6té, le commutateur (représenté a droite) ne retransmet la trame que sur le port a
partir duquel il "pense" pouvoir atteindre la machine B. Mais de quelle facon connait-il ce port
? La réponse réside dans le mécanisme d'apprentissage dont est pourvu le commutateur. Le
commutateur est doté d'une table associative (notée Tabl e dans la suite) dans laquelle
chague cellule comporte deux champs : une adresse de machine et un numéro de port. Cette
table est initiallement vide. Nous décrivons ci-dessous le principe d'acheminement d'une
trame.

Lorsqu'une trame arrive sur un port, le commutateur met a jour la table en goutant
I'association entre l'adresse de I'émetteur e le port de réception (et en supprimant
éventuellement une association erronée). Puis il recherche une association pour le destinataire
et envoie la trame sur le port trouvé en cas de succes. En cas d'échec, il diffuse la trame sur
tous les ports (excepté le port de réception). Nous avons indiqué ci-dessous une version
algorithmique de ce mécanisme.
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Sur _réception_de(port, (@net, @est, m)
Debut
portbis = recherche(Tabl e, @net);
Si portbis !'= port Alors
Si portbis !'= NULL Alors
Supprinme( Tabl e, @net) ;
Fi nsi
Aj out e( Tabl e, (@net, port));
Fi nsi
portbis = recherche(Tabl e, @est);
Si portbis !'= NULL Alors
envoyer _a(portbis, (@net, @est,m);
Si non
Pour tout portbis!=port faire
envoyer _a(portbis, (@net, @est,m);
Fi npour
Fi nsi
Fin

Ainsi tres rapidement, le commutateur localise toutes les machines sur le réseau et les trames
ne sont plus diffusées. Quarrive-t-il si la table ne refléte plus la topologie du réseau ? Ceci
peut survenir a la suite d'une perturbation temporaire du commutateur ou encore plus
simplement en raison d'une modification des connexions par un administrateur réseau.

B A
B B|2
A All
_->
A1 apprentissage [~ T
Bl 3 Bl 2

A B

Figure 8.2 Une modification de la topologie et ses conséquences

Sur la figure 8.2, le réseau est constitué de deux commutateurs interconnectés. Les deux
machines A et B ont &é déplacées et reconnectées. Avec le mécanisme d'apprentissage,
chague commutateur corrige rapidement le port de sortie associé a la machine qu'on lui a
nouvellement connectée. Cependant, le commutateur supérieur pense que B est connectée sur
son port 2 et le commutateur inférieur pense que A est connectée sur son port 1. Aussi si B et
A veulent communiquer, chacun des commutateurs envoie les trames vers une voie "sans
issue". Le mécanisme d'apprentissage est alors impuissant car aucune trame ne circule sur les
portsn° 3.
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Nous sommes maintenant en mesure d'énoncer la propriété fondamentale d'un algorithme
auto-gabilisant. Appelons "configuration”, un état global de l'algorithme et de son
environnement.

Sans changement ultérieur de I'environnement et partant d'une configuration quelcongue, un
algorithme auto-stabilisant atteint en un nombre fini d'actions une configuration cohérente,
c'est a dire une configuration ou les fonctionnalités de I'algorithme seront garanties dans le
futur de son exécution.

Remarquons que certaines informations sont permanentes et ne doivent pas étre incluses dans
la configuration. Dans notre exemple, la numérotation des ports et les adresses des machines
sont des informations permanentes. De méme, nous supposons que le code de l'algorithme
n'est jamais corrompu (par contre le compteur ordinal peut pointer n'importe ou dans le code).

Il est possible de transformer le mécanisme de notre commutateur pour éviter la situation
décrite plus haute. Pour cela attachons une durée de validité a chague entrée de la table; cette
durée est réinitialisée a chague fois qu'on recoit une trame de la machine sur le port associé.
Lorsque I'entrée n'est plus valide, elle est supprimée de latable. Avec ce nouveau mécanisme,
la gestion du commutateur est-elle auto-stabilisante ? Deux réponses sont possibles, selon ce
gu'on considéere étre la fonctionnalité du commutateur :

. Acheminer des messages Alors le commutateur est auto-stabilisant, puisqu'une fois les
adresses erronées éliminées, il ne peut y avoir que des adresses correctes dans sa table.
Donc soit un message est correctement routé, soit il est diffusé. Dans les deux cas, les
messages arrivent a destination.

. Maintenir unetable deroutage Alors le commutateur n'est pas auto-stabilisant car une
machine qui ne transmet pas de message pendant un temps supérieur au délai de validité
n'est plus référencée dans latable.

On distingue usuellement deux types de tache pour les algorithmes auto-stabilisants :

. Les taches statiques : dans une configuration correcte, I'algorithme ne modifie plus les
données a maintenir. Le maintien d'une table routage est une tache statique.

. Les taches dynamiques : a partir d'une configuration correcte, un service est assuré de
maniére attendue. La gestion de I'exclusion mutuelle entre sites est une téche
dynamique.

Dans la deuxiéme section, nous présentons la construction d'un arbre de plus courts chemins
qui peut étre utilisé par un algorithme de routage. Puis nous montrons comment émuler une
mémoire virtuelle répartie avec variables propriétaires. Enfin, en nous appuyant sur
I'algorithme précédent, on montrera comment assurer I'exclusion mutuelle entre des sites
organisés en anneau. Nous recommandons au lecteur intéressé I'excellent ouvrage de Shlomi
Dolev [Dol0QQ].
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2 Routage auto-stabilisant [Dol89]
2.1 Principe et réalisation de l'algorithme

Nous désirons construire une table de routage au dessus du graphe de communication. On
remargue d'abord que I'on peut se restreindre a une destination particuliére, la généralisation
étant immédiate. Nous appellerons i ¢ le site a atteindre. L'algorithme a pour objectif de
construire un arbre de plus courts chemins vers la destination.

Pour ce faire, chague sitei maintient deux variables significatives :
. untableau di st; indicé pari et sesvoisins qui indigue la distance supposée ai o
. per e; levoisin aemprunter pour y parvenir.

L'ensemble des voisins est représenté par voi si ns; (une information permanente). Le
principe de I'algorithme est extrémement simple. Chague site exécute une boucle infinie et a
chague tour de boucle :

1. Il calcule en fonction des distances supposées de ses voisins, sa distance minimale ai o
et smultanément son meilleur pére.

2. |l envoie asesvoisins sa distance.

3. Il arme untime-out (information permanente) avant d'entamer le tour suivant.

A laréception d'une distance, le site met ajour la cellule appropriée de son tableau.

Variablesdu sitei

* voi sins; : constante contenant |'ensemble des voisins | dans le graphe de
communication.

e time_out; : constante contenant la valeur d'un délai de suspension.
* B : constante contenant un majorant strict du diametre du réseau.

o disti[voisinsiO{i}] :tableaudesdistancesai o.

e pére; :identité du prochain noeud sur laroute.

* tenp; : variable temporaire.
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Algorithme du sitei

Le service est ici un processus utilitaire qui tourne en tache de fond.

router()
Debut
Tant que VRAlI faire

Si (i==ig) Alors
disti[i]=0;
perei=io;, // par convention

Si non
diSti[i]:Bi;
Pour tout tenp; O voisins; faire

Si disti[tenpj]<disti[i]-1 Alors
pere;=t enp;;
disti[i]=dist;[tempi]+1;
Fi nsi

Fi npour

Fi nsi

Pour tout tenp; O voisins; faire
envoyer _a(tenpi,disti[i]);

Fi npour

Armer (time_out;)

Attendre();

Fin tant que

Fin
sur_réception_de(j,d)
Debut

disti[]]=d;
Fin

La figure 8.3 décrit une exécution possible de cet algorithme (le site 1 est la destination).

Nous faisons les hypotheses suivantes sur la configuration initiale :

. Le compteur ordinal du site 1 est en début de boucle.

. Le compteur ordinal des autres sites est positionné avant I'envoi des messages.

. Les valeurs initiales du pére et de la distance supposée sont telles qu'indiquées sur le
premier schéma.

. Le réseau ne contient pas de messages.

De plus, nous supposons que dans la suite de I'exécution, un message envoyeé par un site
arrive a destination avant I'expiration du time-out sur le site destinaire (ce qui revient a une
exécution synchrone, voir le chapitre 3). Les voisins sont examinés par ordre croissant dans la
boucle du choix du pere.

On remarque les sites se stabilisent de proche en proche en partant de la destination. Nous
allons formaliser cet argument pour éablir la correction de I'algorithme au prochain

paragraphe.
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[-'-]

Figure 8.3 Une exécution du routage auto-stabilisant
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2.2 Preuve de I'algorithme

Nous introduisons d'abord quelques concepts associés a une execution.

Une exécution est divisée en rondes. Chague ronde débute a la fin de la ronde précédente et se

termine lorsque :

. tous les processus ont exécuté au moins un tour complet de leur boucle ce qu'on appelle
la premiére demi-ronde

. et les messages associés a ce tour de boucle ont é&é recus.

sitel

site 2

Figure 8.4 Deux rondes du routage auto-stabilisant

Sur lafigure 8.4, nous avons représenté deux rondes avec leur découpage en demi-rondes. Les
traits oranges correspondent a un tour de boucle du processus r out er () . Dans I'exécution
présentée, les time-out sont comptés irrégulierement (car la correction de I'algorithme ne
repose pas sur une valeur particuliere de temporisation). Notons d'abord qu'au cours d'une
ronde, un site peut exécuter plusieurs tours de boucle et d'autre part que nous ne comptons pas
dans une ronde, un tour de boucle débuté au cours de la ronde précédente.

Etant donnée une configuration, on appelle "une valeur fausse", une distance dans une
variable ou dans un message qui ne correspond pas a la distance réelle. Lappvf correspond a
la plus petite valeur fausse de la configuration. Par convention, sil n'existe pas de valeur
fausse on pose ppvf = +co.

Nous établissons maintenant la propriété clef de cet algorithme.

Propriété

1. Aprés k+1 rondesdel'algorithme, onappvf > k

2. Apres k rondes et une demi-ronde, I'ensemble des noeuds a une distance inférieure ou
€gale a k est organisée en un arbre de plus courts chemins (défini par pere; et
disti[i]).

Preuve (par récurrence)

Notons ppvf (¥, lappvf alafindela k*™ronde et ppvf (¥ lappvf initiae.
Evidemment ppvf (9> 0.

Montrons que ppvf (k"D > ppvf (W +1

En effet, au cours de la k+1%™ ronde, la distance d'un noeud lorsquelle est recalculée est soit
exacte, soit supérieure ou égale appvf (¥ +1. D'autre part ala fin de cette ronde ne circulent
plus que des distances recalculées au cours de cette ronde puisgue chague canal a recu une
valeur recalculée (par définition d'une ronde). Ceci acheve la preuve du premier point.
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Apres la premiére demi-ronde, la destination a ses variables, distance et pere, correctement
positionnées.

Supposons la propriété 2. éablie alak+1°™ ronde et examinons la k+2°™ ronde. Au cours de
cette ronde, la ppvf est strictement supérieure & k. Donc les sites a distance inférieure ou
égale a k conservent leurs variables, pére et distance, inchangées. D'autre part, les messages
qui définissent la deuxieme demi-ronde de laronde k+1 ont éé recus par les sites a distance
k+1. A lafin de la premiére demi-ronde de laronde k+2, ces sites évalueront leur distance et

choisiront leur pére de maniere correcte en raison du minorant du point 1. sur lappvf .

Autrement dit, si D est le diamétre du graphe, au bout d'au plus D+1/ 2 rondes, I'arbre est
établi.
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3 Gestion de mémoire virtuelle répartie [Dol97]
3.1 Principe de I'algorithme

Dans l'algorithme précédent, les hypothétiques messages qui circuleraient sur le réseau
n'empéche pas celui-ci de se stabiliser. Cependant la conception de la plupart des algorithmes
auto-gabilisants se fait en supposant que les processus partagent une mémoire virtuelle
répartie et plus précisément une gestion de variables propriétaires (voir le chapitre 6). Comme
nous le verrons dans l'algorithme de la prochaine section, cela facilite grandement la
conception des algorithmes.

Mais cette supposition n'a d'intérét que s la gestion de la mémoire est elleeméme auto-
stabilisante et c'est donc I'objectif de la présente section. Avant toute chose, il faut savoir que
dans un environnement réseau purement asynchrone, il n'existe pas de solution auto-
stabilisante a ce probléme [Gou9l]. Heureusement moyennant des hypotheses faibles, ce
résultat dimpossibilité n'est plus vérifié. Dans notre cas, hous supposons que chaque canal
bidirectionnel contient un nombre de messages strictement inférieur a une borne B.

La solution sobtient par modifications successives du protocole de lecture ala demande. Dans
le protocole initial, le lecteur envoie une requéte au propriétaire et attend la valeur en retour.
En raison du caractere quelconque de la configuration initiale, il se peut que le lecteur attende
une réponse que le propriétaire n'‘enverra jamais. Aussi la premiére modification consiste a
faire circuler un jeton qui "porte" a la fois la requéte et la réponse. Le lecteur attend un
premier passage du jeton qui correspond a I'émission de sa requéte et un deuxiéme passage
pour recevoir laréponse.

Ceci ne résout pas encore le probléme puisgue le jeton peut ére absent de la configuration
initiale. Aussi a I'aide d'un time-out, si le propriétaire ne voit passer pas de jeton, il le réémet
avec bien sir dans ce cas la possibilité de plusieurs "jetons' circulant simultanément. Ce
reméde introduit un nouveau probléme. Comment le lecteur va-t-il reconnaitre que le message
qui arrive est le jeton ?

Pour cela, les messages sont numérotés par un compteur qui sincrémente modulo B (le choix
de ce modulo sexpliquera lors de la preuve). Chacun des sites a son propre compteur.
Lorsgue le lecteur voit arriver un message avec une nouvelle valeur, il reconnait le jeton. De
méme lorsque le propriétaire voit arriver un message avec sa propre valeur, il reconnait le
jeton et incrémente son compteur avant de renvoyer la valeur. Le propriétaire supprime les
messages différents du jeton.

Nous décrivons maintenant l'algorithme, puis nous illustrons son fonctionnement nominal
avant d'établir la preuve de la stabilisation. L'algorithme se généralise facilement au cas de
plusieurs lecteurs et de plusieurs variables. De plustel qu'il est écrit, il supporte des canaux a
pertes du moment gu'un message réémis indéfiniment finit par étre recu.
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3.2 Description et exemple d'exécution

Variables du sitedistant i

o état; : é&a du service. Cette variable prend une valeur parmi (r epos, prem att,
sec_att).

* h; : compteur du lecteur

e val; : valeur arenvoyer alalecture

Algorithme du site distant i
La lecture consiste a se mettre en (premiére) attente et attendre de repasser au repos pour
renvoyer la valeur.
read( x)
Debut
état;=prematt;
At t endr e( ét at==r epos);
renvoyer (val);

Fin

A laréception d'une message, on teste d'abord sil sagit du jeton. Dans ce cas, on met a jour
son compteur, puis si une lecture est en premiére attente, elle passe en seconde attente et si
elle est en seconde attente, elle passe au repos en récupérant la valeur courante de I'objet.
Danstous les cas le message est renvoye.
sur_réception_de(j, (v, h))
Debut
Si (hi'=h) Alors
hi :h;
Si (état; == prematt) Al ors
état;=sec_att;
Sinon si (état; == sec_att) Al ors
val i =v;
ét at;=r epos;
Fi nsi
Fi nsi
envoyer _a(j, (acq, h));
Fin

Variables du site propriétaire

* time_out; : constante contenant la valeur d'un délai de suspension.
* h; : compteur du propriétaire
» X :valeur del'objet x
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Al gorithme du site propriétaire |

L 'écriture est purement locale.
write(x,vVv)
Debut
Xj=V;
Fin

Ce processus utilitaire a pour but d'envoyer lavaleur au Site distant si un time-out expire.
régénérer()
Debut
Tant que VRAlI faire
envoyer _a(i, (xj, hy));
Armer (time_outj);
Attendre();
Fin tant que
Fin

A la réception d'un message qui porte le compteur (i.e. reconnu comme un jeton), on
incrémente celui-ci et on le renvoie. Puis on envoie la valeur et le compteur et on réarme le
time-out pour éviter des envois superflus.

sur_réception_de(i, (acq, h))

Debut
Si (hj==h) Aors
h; = hj+1 9B,
envoyer_a(i, (xj, h));
Armer (time_outj);
Fi nsi
Fin

Nous appelons dans la suite, une configuration nominale initiale, une configuration telle que
les deux compteurs sont égaux, gu'il y a au moins un message dans le canal bidirectionnel et
gue tous les messages ont une valeur de compteur identique a celle des sites. Le message le
plus "proche" du site propriétaire est appelé le jeton. La configuration (a) de la figure 8.5
décrit une telle situation. Avant de continuer, le lecteur est invité a vérifier que sur toutes les
configurations de la figure 8.5, une réémission de message (suite a une expiration du time-
out) ne change pas la situation décrite.

(b) Le jeton est arrivé sur le propriétaire qui incrémente son compteur (O désigne I'addition
modulo B) et renvoie le jeton. Les messages présents sur le réseau sils arrivent sur le lecteur
ne sont pas reconnus comme étant le jeton.

(c) Le jeton se dirige vers le lecteur suivi d'éventuelles copies (dues a I'expiration du time-
out). Les autres messages sont absorbés par le propriétaire.

(d) Lejeton est le message le plus proche du lecteur.

(e) Lejeton est arrivé sur le lecteur qui met a jour son compteur.
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(f) Les copies récentes du jeton ne sont pas reconnues par le lecteur; les vieilles copies sont
absorbées et nous retrouvons la situation (@) avec les compteurs "incrémentés’ de 1.

® ™
o \®

)
O

(en remplacant h par h(J1)

Figure 8.5 Circulation du jeton (une fois la phase de stabilisation passée)

3.3 Correction de l'algorithme

Comme l'avons vu sur I'exemple précédent, une fois atteinte une configuration nominale
initiale, I'algorithme est semblable au protocole de lecture a demande. 1l ne nous reste qu'a
démontrer que partant d'une configuration quelconque, on atteint une configuration nominale
initiale.
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Nous procédons par éapes.

1. Lecompteur du propriétaire ne reste jamais bloqué. Supposons gu'il n'en soit pas ainsi.
Un message estampillé avec cette valeur sera émis a I'expiration du time-out puisque
le propriétaire ne reconnait jamais le jeton. Ce message passe le lecteur et revient au
propriétaire qui le reconnait comme jeton et incrémente son compteur. D'ou la
contradiction.

2. Il y a moins de B messages dans la configuration initiale. Donc une valeur de
compteur est absente. D'aprés le premier point, on atteint une configuration ou le
compteur du propriétaire a cette valeur (ce peut étre la configuration initiale). Dans
cette configuration, un message est envoyeé avec la valeur de ce compteur et il et le
seul a avoir cette propriété.

3. Tous les messages qui le précedent sont supprimés par le propriétaire et ceux qui le
suivent portent la méme valeur de compteur. Lorsqu'il arrive sur le lecteur, celui-ci
prend cette valeur. Enfin lorsgu'il est le message le plus proche du propriétaire, nous
retrouvons la configuration (a) de lafigure 8.5.
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4 Exclusion mutuelle [Dij73]

4.1 Présentation

Le lecteur attentif aura remarqué que le protocole précédent assure implicitement une
exclusion mutuelle entre le propriétaire et le lecteur. On désire généraliser ce principe pour
obtenir I'exclusion mutuelle entre un ensemble de sites. C'est I'objectif de I'algorithme de
Dijkstra qui a de plus la particularité d'ére I'agorithme d'ou a émergé le concept d'auto-
stabilisation.

Tout d'abord nous organisons les N sites en un anneau "unidirectionnel” avec un site distingué
i o (I'équivalent du propriétaire). Chague site est pourvu dun compteur. Nous faisons
I'hypothese simplificatrice que chague site peut lire la valeur du compteur du site précédent
sur I'anneau. Dans les deux derniers paragraphes, nous léverons cette hypothese.

La possibilité d'entrer en section critique est matérialisée de la facon suivante :

. Le site distingué peut entrer en section critique, lorsque son compteur est égal au
compteur précédent.

. Un autre site peut entrer en section critique lorsque son compteur est différent du
compteur précédent.

La sortie de section critique se définit ainsi :

. Le site distingué incrémente son compteur modulo N+1 (la valeur du modulo se
comprendra lors de la preuve).

. Un autre site recopie la valeur du compteur précédent dans son compteur.

Evidemment, si I'application n'est pas intéressée par la section critique, le service effectue la
sortie de section critiqgue immédiatement. Avant de spécifier I'algorithme, nous donnons un
exemple de fonctionnement nominal et une phase de stabilisation.

De maniére analogue a l'algorithme précédent, une configuration nominale initiale est une
configuration dans laquelle tous les compteurs sont égaux.

Ainsi les schémas (@) et (f) de la figure 8.6 décrivent des configurations nominales initiales.
Les schémas intermédiaires montrent que chaque site sur I'anneau peut successivement entrer
en section critique. De plus, aucun autre site ne peut entrer simultanément en section critique.
Les propriétés de sireté et de vicacité de I'exclusion mutuelle sont ainsi vérifiées si on
démarre d'une configuration initiale nominale. Sur cette figure et la suivante, les sites qui ont
la possibilité d'entrer en section critique sont colorés en vert et le site distingué est cerclé d'un
trait gras.

Il nous restera a montrer que de toute configuration on atteint une configuration initiale

nominale. Pour comprendre ce qui garantit cette "convergence”, nous déroulons un exemple
de la phase de stabilisation sur lafigure 8.7.
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Figure 8.6 Fonctionnement nominal
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Figure 8.7 Phase de stabilisation
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Au cours de la stabilisation, le site distingué incrémente son compteur en (d) et en (g). La
valeur prise en (g) est absente sur les autres sites. Aussi la prochaine fois, que le site distingué
incrémente son compteur (apres la configuration (1)), les autres sites se seront transmis cette
valeur et on aura ateint une configuration nominale initiale. La preuve formelle suit la
gpécification de lI'algorithme.

4.2 Spécification de l'algorithme

Lorsque I'application d'un site veut exécuter une fonction en section critique, elle appelle la
primitive SC(f) ou f es la fonction a exécuter. Le service et doté d'un processus
ci rcul er () quitourne en arriére plan.

Variablesdu site i

. Ci : compteur du sitei.

. cpr ec; : compteur du site précédent i sur I'anneau. |l n'est accédé qu'en lecture par le
sitei .

. f; : fonction a exécuter en section critique

. ti me_out; : constante contenant la valeur d'un délai de suspension.

Algorithme du sitei

Le processus qui fait circuler le droit d'entrer en section critique, teste d'abord la possibilité
d'entrée en section critique. Si tel est le cas, il appelle lafonction prévue et remet lafonction a
NULL apres exécution. Il fait ensuite circuler le droit. Nous faisons ici I'hypothése que le
mécanisme d'appel de fonction applicative ne peut aborter le processus de service et que ce
mécanisme teste si I'adresse est nulle.
circuler()
Debut
Tant que VRAlI faire
Armer (time_out;);
Attendre();
Si (i ==io)&&ci==cprec;)||
(i'=iog)&&(ci!=cprec;) Alors
fi();
fi=NULL;
Si (i==ig) Alors
Ci = Ci+tl Y N+1);
Si non
Ci = Cpreci;

Fi nsi
Fi nsi
Fin tant que
Fin
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Pour exécuter une fonction f en section critique un processus positionne la variable de
fonction de maniere appropriée et attend I'indication d'exécution.
SC(f)
Debut
f i =f ;
Attendre(f;==NULL);
Fin

4.3 Correction de l'algorithme

Nous remarquons d'abord que la variable f ; sera nécessairement soit positionnée a NULL soit
a la fonction a exécuter apres I'obtention du premier droit. Seul le premier appel af () peut
donc étre incorrect. Il suffit alors de démontrer que l'on atteint nécessairement une
configuration initiale nominale et se placer aprés |'obtention du premier droit sur chaque site.

Nous procédons en plusieurs étapes.

1. Le compteur du site distingué ne reste jamais blogué. Supposons qu'il n'en soit pas
ainsi. Alors le site suivant ne peut plus faire qu'une mise a jour de sa variable. Le
suivant de ce site ne peut faire que deux mises a jour, etc. On obtient donc une
configuration ou aucun site ne peut faire de mise a jour. En raisonnant successivement
sur les sites non distingués, on conclut que toutes les valeurs sont identiques. Mais
dans ce cas, le site distingué peut faire une mise ajour, d'ou la contradiction.

2. Il'yamoinsde N+1 valeurs différentes dans la configuration initiale. Donc une valeur
de compteur val est absente. D'aprés le premier point, on atteint une configuration
conf ; ou le compteur du site distingué a cette valeur (ce peut étre la configuration
initiale).

3. Examinons maintenant la configuration conf , qui suit conf ; dans laguelle le site
distingué peut a nouveau modifier son compteur. Puisque val est absente des
compteurs des sites non distingués, un raisonnement par récurrence (en "remontant”
['anneau a partir du site distingué) montre que chacun d'entre eux doit positionner au
moins une fois son compteur aval . Un autre raisonnement par récurrence (cette fois-
ci dans le sens de I'anneau) montre que ces sites ne peuvent ensuite le modifier tant
gue le site distingué n'a pas incrémenté son compteur. conf, est donc une
configuration nominale initiale.

Une preuve plus élaborée montre que le compteur peut ére incrémenté modulo N- 1.

4.4 Extension de l'algorithme

Nous allons maintenant lever I'abstraction qui consiste a supposer qu'un site peut lire le
compteur de son prédécesseur. cpr ec; Sera maintenant une copie distante de ce compteur
maintenu par l'algorithme de mémoire virtuelle répartie. Cependant, nous devons prendre
guelques précautions quant a la valeur du modulo. Pour l'instant nous le posons égal a H et
nous discuterons ensuite de sa valeur précise. Nous donnons en totalité I'algorithme composé
pour illustrer les précautions a prendre lors de la composition.
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Variablesdu sitei

Tout d'abord chague site joue a la fois le réle du propriétaire pour son compteur et celui du
lecteur pour le compteur précédent. Ceci explique que lavariable h; soit "dédoublée”.

. Ci : compteur du site.

. cpr ec; : copie distante du compteur du site précédent i sur |'anneav.

. f; : fonction a exécuter en section critique

. h; : compteur associéac;.

. état; : é&a du service de lecture. Cette variable prend une valeur parmi (r epos,
prem att,sec _att).

. hpr ec; : compteur associé acpr ec;i

. val ; : valeur arenvoyer alalecture

. ti me_out; : constante contenant la valeur d'un délai de suspension.

. sui vant; : constante contenant I'identité du suivant sur I'anneau.

Algorithme du sitei

La premiére partie de l'algorithme est presque identique a l'algorithme précédent a la
différence pres que cpr ec; donne lieu a une lecture distante.

circuler()

Debut
Tant que VRAlI faire

/1 le read introduit une tenporisation inplicite

cpreci=read();

Si (i ==io)&&ci==cpreci)||
(i'=iog)&&(ci!=cprec;) Alors
fi();

f i =NULL;
Si (i==ig) Alors
Ci = Ci+tl % H;
Si non
Ci = cprecj;
Fi nsi
Fi nsi
Fin tant que
Fin
SC(f)
Debut
fi:f;
Attendre(f;==NULL);
Fin
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La deuxiéme partie consiste a faire jouer les deux roles de la lecture distante a un méme site
selon lavariable.

Lafonction r ead() estinchangée.
read()
Debut
état;=prematt;
At t endr e( ét at==repos);
renvoyer (val);
Fin

Ce processus utilitaire doit étre ordonnancé de maniére (faiblement) équitable avec le
processus ci rcul er (). Autrement dit, aucun des deux ne doit étre privé indéfiniment
d'exécution.

régénérer()

Debut
Tant que VRAlI faire
envoyer _a(suivant;, (ci, hj));
Armer (time_out;);
Attendre();
Fin tant que
Fin

Cette primitive correspond au lecteur distant. Aussi elle manipule hpr ec; .
sur_réception_de(j, (v, h))

Debut
Si (hpreci!=h) Alors
hpr ec;=h;
Si (état; == prematt) Al ors
état;=sec_att;
Sinon si (état; == sec_att) Alors
val i =v;
ét at;=r epos;
Fi nsi
Fi nsi
envoyer _a(j, (acq, h));
Fin

Cette primitive correspond au propriétaire. Aussi elle manipule h; .
sur_réception_de(j, (acq, h))

Debut
Si (hy==h) Alors
hi = hi+1 9%B;
envoyer _a(suivant;, (ci, hj));
Armer (time_out;);
Fi nsi
Fin
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4.5 Correction de l'algorithme étendu

Nous remarquons d'abord que les différents protocoles de lecture distante (un par site) sont
indifférents a I'exécution de la partie liée a la section critique. Nous avons déja établi que ce
protocole est auto-stabilisant. Nous nous plagons donc en un instant qui suit la stabilisation de

ces algorithmes.

Dans ce cas, nous pouvons identifier l'instruction "cpreci=read() ;" a linsgruction
"cpreci=c;" dune exécution sequentielle de I'algorithme pour j prédecesseur de i sur
['anneauv.

Posons H=2. N+1 et démontrons la stabilisation.
Nous procédons en plusieurs étapes.

1. Le compteur du site distingué ne reste jamais blogué. Supposons qu'il n'en soit pas
ainsi. Alors le site suivant ne peut plus faire que deux mises a jour de sa variable : une
avant la copie du compteur précédent, une aprés. De méme, le suivant de ce site ne
peut faire que quatre mises a jour, etc. On obtient donc une configuration ou aucun site
ne peut faire de mise a jour et de la une autre configuration ou toutes les copies
distantes sont égales aux variables. En raisonnant successivement sur les sites non
distingués, on conclut que toutes les valeurs sont identiques. Mais dans ce cas, le site
distingué peut faire une mise a jour, d'ou la contradiction.

2. Il 'y amoins de 2. N+1 valeurs différentes dans la configuration initiale. Donc une
valeur de compteur val est absente. D'apres le premier point, on atteint une
configuration conf ; ou le compteur du site distingué a cette valeur (ce peut étre la
configuration initiale).

3. Examinons maintenant la configuration conf , qui suit conf ; dans laguelle le site
distingué peut a nouveau modifier son compteur. Puisque val est absente des
compteurs des sites non distingués et de toutes les copies, un raisonnement par
récurrence (en "remontant” I'anneau a partir du site distingué) montre que chacun
d'entre eux doit positionner au moins une fois son compteur a val . Un autre
raisonnement par récurrence (cette fois-ci dans le sens de I'anneau) montre que ces
sites ne peuvent ensuite le modifier tant que le site distingué n'a pas incrémenté son
compteur. conf , est donc une configuration nominale initiale.

Une preuve plus élaborée montre que le compteur peut ére incrémenté modulo 2. N- 1.

Remarque Ce type de composition est pratiqué de maniére trés générale pour obtenir des
algorithmes auto-stabilisants traitant des taches complexes.
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5 Exercices

Sujet 1

OnJ se propose de définir un algorithme d'élection auto-stabilisante sur un graphe de

communication quelcongue. Le site élu sera le site de plus petite identité. Nous précisons

d'abord les hypotheses sur I'environnement :

. Chague sitei aen mémoire permanente sa propre identité et I'ensemble des identités de
ses voisins stocké dans la constante Voi si ns; .

. Chague site peut lire les variables de ses voisins.

. Les identités des sites du réseau forment un sous-ensemble de I'intervalle 0. . N.

. Chague site ne connait que I'identité de ses voisins.

. Le site maintient une variable él u; a valeurs dans 0. . N qui contiendra l'identité du
site élu.

Une premiére tentative consiste pour le sitei amettre ajour savariable él u; périodiqguement
avec leminimumdei et desvariablesél u; pourtoutj [ Voi sins;.

Question 2 Expliquer en vous appuyant sur la figure ci-dessous qui représente un état initial
possible pourquoi cet algorithme ne fonctionne pas.

él u,=1 él us=1

v (D

Afin de remédier au probleme découvert, on décide d'ajouter une nouvelle variable

di st ance; qui représente la distance minimale supposée a laguelle se trouve ['élu.

di st ance; prend sesvaleursdans0. . N. On modifie I'algorithme précédent avec les regles

suivantes:

. Lavariable él u; est mise ajour périodiquement avec le minimum dei et des variables
él u; pourtoutj [ Voi sins; tel quedi stance; < N.

. Puissi él uj=i alorsdi st ance; est miseajour avec 0 sinondi st ance; est misea
jour avec le minimum des di st ance; +1 tel que él u; =€l u; .

Question 3 Ecrire I'algorithme du sitei .

Question 4 Dérouler I'algorithme a partir de I'état initial décrit a la figure ci-dessous en
exécutant I'algorithme par ronde. Au cours d'une ronde, les sites 2, 3, 4, 5 et 6 exécutent a
tour de role leur mise a jour. On dessinera une figure par état obtenu a l'issue d'une ronde
jusgu'a stabilisation de lI'algorithme.
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Dansle couple <x, y>
x désigne él u;
et y désignedi st ance;

<1, 3> @ @ <1, 4>

(N=6)

<3, 0> @ /4-1 <6, 4>

<1, 1>

Question 5 Etablir la correction de I'algorithme en décomposant toute exécution en rondes
telles qu'au cours d'une ronde, tout site a effectué au moins une mise a jour de ses variables.
Donner une borne, fonction de N, sur le nombre maximal de rondes qu'il faut pour que toutes
lesvariables él u; contiennent la plus petite identité du réseav.
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