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無待機分散アルゴリズムに関する研究�

守屋 宣

内容梗概

自律的に動作する複数のプロセスからなる分散システムにおいて,プロセスを

効率的に動作させるためのアルゴリズムを分散アルゴリズムとよぶ. 分散システ

ムの特長の１つは,その潜在的な冗長性を活用することにより,故障耐性を有する

システムを構築できるということである. そこで, 故障耐性を有する分散アルゴ

リズムが重要である. 特に, 停止故障に対する高度な故障耐性を有する分散アル

ゴリズムとして, 無待機分散アルゴリズムが注目されている. 無待機分散アルゴ

リズムとは, 各プロセスが他のプロセスの動作を待つことなく有限時間内にアル

ゴリズムを完了できるような分散アルゴリズムである.

本論文では, 基本的な無待機分散アルゴリズムとして, 無待機時計合わせアル

ゴリズム, 線形化可能性を保証する共有オブジェクト無待機実現アルゴリズムに

関する考察を行う.

第 2章では, フェーズ内システムとよばれる同期式共有メモリシステムにおい

て, 時計合わせ問題に対する無待機分散アルゴリズムについて考察する. ここで

時計合わせ問題とは, システム内のプロセスが保持する局所時計の値を一致させ

る問題である. まず, フェーズ内システム上の無待機時計合わせアルゴリズムに

おいて, 同期時間とよばれる評価尺度の下界がプロセス数 nに対し n� 2である

ことを示す. 次に, 同期時間がオーダー的に最適な無待機時計合わせアルゴリズ

ムを提案する. また, 一時故障耐性を意味する自己安定性とよばれる性質を有し,

さらに空間複雑度が有界であるような, 同期時間がオーダー的に最適な無待機時

計合わせアルゴリズムの提案も行う.

�奈良先端科学技術大学院大学 情報科学研究科 情報処理学専攻 博士論文, NAIST-IS-

DT9761023, 2000年 2月 7日.
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第 3章では, 同期式メッセージパッシングシステム上に線形化可能性を保証す

る共有オブジェクトを実現する無待機分散アルゴリズムの考察を行う. まず, 放

送モデルとして信頼放送モデル,無信頼放送モデルを導入し,局所時計モデルとし

て非同期時計モデル, u-同期時計モデルを導入する. そして, 放送モデル, 局所時

計モデルのすべての組合せに対して read/write-レジスタを無待機に実現するアル

ゴリズムを提案する. また, 信頼放送モデル上で先に挙げた２種類の局所時計モ

デルに対して一般オブジェクトを実現する無待機分散アルゴリズムも提案する.

キーワード

分散システム, 分散アルゴリズム, 共有メモリシステム, 故障耐性, 無待機性
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Studies on Wait-Free Distributed Algorithms�

Sen Moriya

Abstract

A distributed system consists of multiple autonomous processes. A distributed

algorithm makes processes cooperate to work e�ciently in a distributed system.

A distributed system has an advantage such that we can construct a fault-tolerant

system by drawing out its potential redundancy. Therefore, a distributed algo-

rithm with fault-tolerance is important. Especially, a wait-free distributed algo-

rithm which has excellent fault-tolerance to crash fault is attractive. In a wait-free

distributed algorithm, a process does not have to wait for other processes' work

to complete a computation in �nite time.

In this dissertation, we consider wait-free distributed algorithms for two fun-

damental problems: one is a clock synchronization problem and the other is

linearizable implementation of shared objects.

In chapter 2, we consider a wait-free clock synchronization algorithm, which

synchronizes local clocks of processes, on a synchronous shared-memory system

called an in-phase system. First, we show the lower bound of synchronization

time, which is an e�ciency measure, is n� 2 where n is the number of processes.

Next, we propose a wait-free clock synchronization algorithm with asymptoti-

cally optimal synchronization time. Furthermore, we propose an asymptotically

optimal wait-free clock synchronization algorithm with self-stabilization, which

implies the system tolerates transient fault, and space-boundedness.

In chapter 3, we consider wait-free linearizable implementation of a shared ob-

ject on a synchronous message-passing system. We introduce two kinds of models

�Doctor's Thesis, Department of Information Processing, Graduate School of Information

Science, Nara Institute of Science and Technology, NAIST-IS-DT9761023, February 7, 2000.
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to a broadcast, a reliable broadcast model and an unreliable broadcast model. We

introduce two kinds of models also to local clocks, an asynchronous clock model

and a u-synchronous clock model. We propose wait-free linearizable implemen-

tations of read/write-registers for all combinations of a broadcast model and a

clock model. Furthermore, we propose wait-free linearizable implementations of

general objects for both clock models where we assume only a reliable broadcast

model.

Keywords:

distributed system, distributed algorithm, shared-memory system, fault-tolerance,

wait-freedom
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第 1 章

序論

1.1. 無待機分散アルゴリズム

自律的に動作する複数のプロセスとそれらが情報を交換するための通信媒体に

からなるシステムを分散システム (distributed system)とよぶ. 近年, 局所ネット

ワークや広域ネットワークが整備されてくるに従って, 分散システム下で実行さ

れる計算の重要性が高まりつつある. 分散システムの長所として, 以下の点が挙

げられる.

1. 高機能性：全体を制御する必要から生じるボトルネックなしに, 計算を実行

可能.

2. 拡張性：環境の変化に従って, システムを段階的に充実することが可能.

3. 故障耐性：システムの冗長性を活用することにより, 故障耐性を有するよう

に構築することが可能.

4. 資源共有：データベースなどの情報の共有が可能.

分散システムはプロセス間通信に使用される機構により区別される. 代表的な分

散システムに,プロセスがメッセージを送受信することにより通信するメッセー

ジパッシングシステム (message-passing system), 共有メモリを介して通信を行う
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共有メモリシステム (shared-memory system)がある. また, 分散システムはプロ

セス, 局所時計, 通信の同期条件によっても区別される.

分散システムの下でプロセスを効率的に協調動作させるためのアルゴリズムを

分散アルゴリズム (distributed algorithm)とよぶ. 先に述べたように, 分散システ

ムは故障耐性を有するように構築することが可能である. そこで近年, さまざま

な故障耐性を有するような分散アルゴリズムに関する研究が注目されている. 特

に,プロセスの故障モデルとして, 故障するまでは正常に動作するが故障後は永遠

に停止する停止故障 (crash),一時的に任意にプロセスの状態が変化する一時故障

(transient fault), 同期式分散システムで同期パルスを受信しても動作しない居眠

り故障 (napping fault)といったモデルがある.

高度な故障耐性を有する分散アルゴリズムの１つに, 無待機分散アルゴリズム

がある. 無待機分散アルゴリズムとは, 各プロセスが他のプロセスの動作を待つ

ことなくアルゴリズムを完了できるような分散アルゴリズムである. これは,プ

ロセスの停止故障,あるいは居眠り故障を仮定した分散システムでは, 任意個のプ

ロセスの故障に対する耐性を意味する. 近年, さまざまな無待機分散アルゴリズ

ムが研究されているが, 本論文では基本的な無待機分散アルゴリズムとして次の

２つの無待機アルゴリズムの考察を行う.

� 無待機時計合わせアルゴリズム (wait-free clock synchronization algorithm)

� 共有オブジェクト無待機実現アルゴリズム (wait-free implementation of

shared objects)

1.2. 同期式共有メモリシステムにおける無待機時計合

わせアルゴリズム

分散システムにおける重要な問題の１つに,プロセス間の同期を実現すること

がある. プロセス間の同期をとるための手段として, 大域時計がよく用いられる.

しかし,全プロセスが共通の１つの時計を参照する方法では,その時計が故障すれ

ばどのプロセスも大域時計を利用できなくなるという欠点があり, システム全体

の信頼性は低い. そこで, 各プロセスが個別に時計を実現し,これらの時計を同期

2



P0 P1 Pn-1

共有メモリ

プロセス

大域パルス

図 1.1 フェーズ内システム

させるという方法が提案されている ([5, 8, 7, 17]など). この方法では, 各プロセ

スが個別に時計を実現するため, 一部のプロセスが故障しても正常なプロセス間

で時計を同期するように実現するといった故障耐性を持たせ, 信頼性を上げると

いうことが考えられる. このような状況で, 各プロセスが管理する局所時計を同

期させるアルゴリズムを時計合わせアルゴリズムとよぶ.

故障プロセスが存在するシステムにおける時計合わせ問題は多くのアプリケー

ションにとって重要であり, またそれ自体も興味深い問題である. 時計合わせ問

題は, これまで様々なモデルの下で, 様々な結果が示されている. 特に, 共有メモ

リシステムにおいて各プロセスが共通の大域パルスを共有するというフェーズ内

システム (in-phase system)(図 1.1)に関しては, Dolevらによって故障プロセッサ

が存在するフェーズ内システムの下での時計合わせプロトコルが提案された [7].

Dolevらは,プロセスの故障として任意時間動作を停止した後に動作停止に気づ

かずに動作を再開するという居眠り故障 (napping fault)を対象としている. 彼ら

のプロトコルは,ある定数 kに対し, 以下の２つの条件を保証する. (1) kパルスの

間, 正常に動作し続けたプロセスは, それ以降正常に動作し続ける限り, 局所時計

の値は各パルスで１ずつ増える. (2) kパルスの間, 正常に動作し続けた２つのプ

ロセスの局所時計の値は一致する. このプロトコルは, 各プロセスは少なくとも k

パルス動作し続ければ他のプロセスの動作に関わらず局所時計の値を一致させる

ことができるという意味で, 無待機時計合わせアルゴリズムとよばれる. ここで,
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定数 kを同期時間 (synchronization time)とよぶ. 無待機時計合わせアルゴリズム

では, 居眠り故障をおこすプロセスも kパルス正常に動作し続ければ局所時計を

同期させることができ, また, 任意個のプロセスが居眠り故障をおこす場合でも故

障プロセスの動作に影響されることなく局所時計を同期させることができる.

本論文では, 第 2章でフェーズ内システムにおける無待機時計合わせアルゴリ

ズムについて考察する. まず, フェーズ内システム上の無待機時計合わせアルゴ

リズムにおいて, 同期時間とよばれる評価尺度の下界がプロセス数 nに対し n� 2

であることを示す. 次に, 同期時間がオーダー的に最適な無待機時計合わせアル

ゴリズムを提案する. また, 一時故障耐性を意味する自己安定性とよばれる性質

を有し,さらに空間複雑度が有界であるような, 同期時間がオーダー的に最適な無

待機時計合わせアルゴリズムの提案も行う.

1.3. 線形化可能性を保証する共有オブジェクトの無待

機な実現

メッセージパッシングシステムは, ハードウェアの実現やシステムの拡張が容

易である反面, その複雑な構造によりプロセスのメッセージの送受信によるプロ

グラミングは複雑になりがちである. ここで, メッセージパッシングシステム上

に論理的な共有オブジェクトを実現することを考える. プロセスが共有オブジェ

クトを介して通信を行うようにすることで,プログラミングは単純化される. そ

こで, メッセージパッシングシステム上に仮想的に共有オブジェクトを実現する

効率のよいアルゴリズムに関する研究が行われている.

実現された共有オブジェクトは, 各プロセスの並行なアクセスに対し,あるコン

システンシ (consistency)を保証する必要がある. コンシステンシ条件として,線形

化可能性 (linearizability)([10]),逐次コンシステンシ (sequencial consistency)([13])

などが知られている. とくに線形化可能性は, 直観的には, 実現されたオブジェク

トに対する操作が逐次的に実行されたようにみえること, さらに, ある操作とそ

の操作の完了後に呼び出された別の操作に対しその２つの操作は実時間での順序

で実行されたようにみえることを保証する. 線形化可能性にはいくつかの優れた

特性がある．それは，局所性とノンブロッキング性である．局所性は，個々のオ

4



ブジェクトが線形化可能ならばシステム全体も線形化可能であるという性質であ

る．これにより，線形化可能性を保証する複数の共有オブジェクトから線形化可

能なシステムを設計，構築することが容易になる．ノンブロッキング性はあるア

クセス中の操作が他のアクセス中の操作にブロックされないような実現が可能で

あるという性質である．この性質は実時間応答が重要なシステムのための適切な

条件である.

本論文では, 第 3章でプロセスが停止故障をおこすようなメッセージパッシング

システムにおいて, 線形化可能性を保証する共有オブジェクトを無待機に実現す

るアルゴリズムの考察を行う. システム内に同期の仮定を全くおかない完全非同

期式メッセージパッシングシステムに対しては, read/write-レジスタを無待機に

実現することが不可能であることが示されている [12]. そこで本論文では, 各プロ

セスが実時間スピードの局所時計を保持し, すべてのメッセージ遅延が各プロセ

スに既知である定数 d; u(o < u � d)に対し [d�u; d]であるようなメッセージパッ

シングシステムを考える. また, 各プロセスのメッセージ放送,局所時計に関して,

それぞれ２通りのモデルを考える. メッセージ放送に関する２通りのモデルは,放

送中にプロセスが故障した場合の保証が異なる. 信頼放送 (reliable broadcast)モ

デルでは, 放送されたメッセージをすべてのプロセスが受信する,またはすべての

プロセスが受信しないことを保証する. 無信頼放送 (unreliable broadcast)モデル

では, 放送中にプロセスが故障した場合のメッセージの受信に対して何も仮定し

ない. 局所時計に関する２通りのモデルは, 局所時計の値の差に対する仮定が異

なる. u-同期時計モデルでは任意の２つの局所時計の値の差が高々uであるのに

対し, 非同期時計モデルでは局所時計の値の差に関して何も仮定しない.

第 3章ではまず, 信頼放送／無信頼放送, 非同期時計／ u-同期時計モデル上に

read/write-レジスタを無待機に実現するアルゴリズムを提案する. 次に, 信頼放

送, 非同期時計／ u-同期時計モデル上に一般オブジェクトを無待機に実現するア

ルゴリズムも提案する.
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1.4. 本論文の構成

本論文の構成は以下の通りである. 第 2章では,フェース内システムにおける無

待機時計合わせアルゴリズムについて考察する. 第 3章では, 同期式メッセージ

パッシングシステム上に線形化可能性を保証する共有オブジェクトを無待機に実

現するアルゴリズムの考察を行う. 最後に第 4章で, 以上の研究成果の結論を述べ

るとともに, 今後の研究課題について述べる.
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第 2 章

無待機時計合わせアルゴリズム

2.1. はじめに

本章では, フェーズ内システムにおける無待機時計合わせアルゴリズムについ

て述べる.

過去に提案されたフェーズ内システムにおける無待機時計合わせプロトコルを

表 2.1に示す. Dolevらは, 同期時間 16n2 + n� 1(n:プロセッサ数) の無待機時計

合わせプロトコルを提案した [7]. また, 任意の初期システム状況から開始する実

行においても大域時計を実現する自己安定無待機時計合わせプロトコルとして,

Dolevらは同期時間 8n3 + n � 1の自己安定無待機時計合わせプロトコルを提案

した [7]. また, Papatrianta�louらは, 同期時間 4n2� 3n� 1の自己安定無待機時

計合わせプロトコルを提案した [17].

本論文では,同期時間 12nの無待機時計合わせプロトコルWCS,同期時間 15n?

の自己安定時計合わせプロトコル ssWCSを提案をする. 特にプロトコル ssWCS

では, 空間複雑度 (アルゴリズムで用いる共有変数のサイズ)の有界性も考慮して

いる. 一般の自己安定性を持たないアルゴリズムは決められた初期システム状況

から開始するため, 非有界変数を含むようなアルゴリズムでも,現実的にはアルゴ

リズムを終えるまでに用いられる十分な空間を推測し準備することができる. こ

れに対し, 自己安定アルゴリズムは任意のシステム状況から開始するため, 空間複

雑度が非有界ならばアルゴリズム終了までの十分な空間を準備することができな
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表 2.1 フェーズ内システムにおける無待機時計合わせプロトコル

同期時間 空間複雑度

上界 下界

Dolevら [7] 16n2 + n� 1 非有界

Papatrianta�louら [17]? 4n2 � 3n� 1 非有界

本論文 WCS 12n 非有界

ssWCS ? 15n 有界

n� 1

? 自己安定無待機時計合わせプロトコル

い. 例えば, 自己安定アルゴリズムで単調増加する非有界変数を使うならば,この

変数に対しどんなに大きいサイズを用意しても, その変数の最大値から開始する

ことが考えられる. 従って, 空間複雑度の有界性は,とくに自己安定アルゴリズム

において意味のある性質であるといえる. 本論文ではさらに, 同期時間の下界が

n � 2であることを証明することにより, 提案した２つのプロトコルが同期時間

に関してオーダー的に最適であることを示す.

以下, 2.2節で本章で提案するアルゴリズムに関する定義を行う. 2.3節では,

フェーズ内システム上の無待機時計合わせアルゴリズムの同期時間の下界が n�2

であることを示す. 2.4節では同期時間 12nの無待機時計合わせアルゴリズムを提

案し, 2.5節では同期時間 15n, 空間複雑度が有界な自己安定無待機時計合わせア

ルゴリズムを提案する.

2.2. 諸定義

本節でシステムのモデル, 無待機時計合わせ問題を定義する.
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2.2.1 システム

n個のプロセスから成る共有メモリシステムを考える. プロセスは共有変数を

介してのみ通信を行うことができる. プロセスは 0から n� 1までの相異なる識

別子を持つとし, 識別子 iのプロセスを Piと表す. また, 各レジスタは, 所有者と

よばれるある１プロセスのみが書き込みをできすべてのプロセスが読み出しをで

きる, single-writer multi-readerレジスタとする. プロセス Piが書き込みできる

レジスタを Riと記す. プロセス Piはレジスタ Riを複数のフィールドに分割して

使用し, 各フィールドに１つの変数を割り当てることにより,１つのレジスタに複

数の変数の値を書き込む. 各プロセスは状態機械としてモデル化される. 状態 s

のプロセス Piは, 以下の (1)から (2)の動作を１ステップの操作として行い, 次の

状態 s
0に遷移する.

(1) 状態 sにより決定するレジスタ Rjを読み出す.

(2) 状態 sと Rjの値を基に, Riを更新し, 状態 s
0に遷移する.

本論文では, フェーズ内システムと呼ばれる同期式共有メモリシステムを扱う.

フェーズ内システムでは, 全プロセスが共通の大域パルスを共有し, 全プロセス

は大域パルスを受けたときに１ステップの動作を同期して行う. ただし, 本論文

では後で述べる居眠り故障を考慮し, 各パルスで全プロセスが動作するとは限ら

ないとする. システムの大域状況を, 全プロセスと全共有変数の状態の組で表す.

以降, このシステムの大域状況のことを, 単に状況という. システムの実行は, 状

況と, 各パルスで動作したプロセスの集合の無限または有限交替列E = c0�1c1 � � �

で表す. ここで, 各 ct(t � 0)は状況を表し, 特に c0はアルゴリズム開始時のシス

テム状況 (以降, 開始状況とよぶ)を表す. 各プロセス Piは c0における Riの値は

知っているとするa. 自己安定性のないアルゴリズムに対しては, c0は各プロセス,

共有変数の特定の初期状態からなる状況 cinit(以降, 初期状況とよぶ)を表す. 初

期システム状況 cinitから始まる実行を初期化実行とよぶ. また, �tは t番目のパル
a任意の開始状況を想定する自己安定アルゴリズムにおいて,プロセス PiがレジスタRiの値を

知っているという仮定は不自然のようにもみえる. しかし, Dolevらにより Piが Riの更新を更新
前の値を知らずに行うような自己安定無待機時計アルゴリズムは存在しないことが示されている
[7]. よって, 自己安定無待機時計アルゴリズムの考察でも, Piは開始状況における Riの値を知っ
ていると仮定する.
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ス発生時に１ステップの動作したプロセッサの集合を表す. 実行 Eは, 有限であ

るときはある状況 cendで終る. この実行 Eは, 各 tに対し, �tに属する各プロセス

が ct�1を基に同期して１ステップの動作を行い, 状況が ctになったことを意味す

る. また, t番目のパルスが発生した (大域)時刻を時刻 tとよぶ. また, 状況 ctで

の変数 Pi:xの値を Pi:x(t)で表す.

プロセス Piについて, Pi 62 �tのとき, Piは時刻 tで居眠り故障した, または単

に居眠りしたという. Piが時刻 tで居眠りしたならば, Piは時刻 tでは全く動作を

しない. すなわち, ct�1と ctにおける Pi; Riの状態は変わらない. システムの実行

E = c0�1c1 � � �に対して, プロセス Piが時刻 t まで連続して動作したパルス数を

work(Pi; t)と表す. すなわち, work(Pi; t) = maxfljPi 2
T
t�(l�1)�t0�t �t0gであり,

work(Pi; t) = uのとき Piが区間 [t� u+ 1; t]で居眠りすることなく動作し続けた

ことを意味する. ただし, Pi 62 �tのときは, work(Pi; t) = 0と定義する.

2.2.2 無待機時計合わせ問題

次に, フェーズ内システムにおける無待機時計合わせ問題を定義する. 各プロ

セス Piは, Piの局所時計を表す共有変数 Clockを持つとする. 有界サイズの局所

時計を考えるならば, ある決められた整数Mに対し, Clockは 0から M � 1まで

の整数値をとるとする. 任意の時刻 tに対し, tまで連続して動作したパルス数が

ある定数以上であるような任意のプロセス Pi, Pjの局所時計の値が一致し, 以降

Piが動作し続ける限り局所時計の値が１パルス毎に１ずつ増えることを保証する

プロトコルを無待機時計合わせプロトコルという.

定義 1 ある正整数 kに対し, 任意の初期化実行が次の２つの条件を満たすような

プロトコルを同期時間 kの無待機時計合わせプロトコルという.

kに対する調整完了性 任意の t � 1, 任意のプロセッサ Piに対し, work(Pi; t) �

k + 1ならば, Pi:Clock(t) = Pi:Clock(t� 1) + 1が成り立つ.

kに対する一致性 任意の t � 1, 任意のプロセス Pi; Pjに対し, work(Pi; t) �

k; work (Pj ; t) � kならば, Pi:Clock(t) = Pj:Clock(t)が成り立つ.

自己安定無待機時計合わせプロトコルは以下のように定義される.
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定義 2 ある正整数 kに対し, 任意の実行が kに対する調整完了性, 一致性を満た

すようなプロトコルを同期時間 kの自己安定無待機時計合わせプロトコルという.

また, 局所時計のとりうる値の数が有界であるようなシステムを考えるならば,

調整完了性の式 Pi:Clock(t) = Pi:Clock(t� 1) + 1はMの剰余で成り立つと定義

する.

2.3. 同期時間の下界

本節では, フェーズ内システムにおける無待機時計合わせプロトコルの同期時

間の下界が
(n)であることを示す.

定理 1 同期時間が n� 2以下の無待機時計合わせプロトコルは存在しない.

(証明) 同期時間 k � n� 2の時計合わせプロトコル Aが存在すると仮定し, 矛盾

を導く. 次の３つの条件を満たす２つの実行 E = c0�1c1 � � � ; E
0 = c

0

0�
0

1c
0

1 � � �を考

える. 以下, ClockE ,ClockE0と記すときは, それぞれ実行 E,E0における Clockの

値を表す.

(条件１) ある時刻 tに対し, c0�1c1 � � � ct = c
0

0�
0

1c
0

1 � � � c
0

tが成り立ち,すべてのプロ

セッサ Pに対して work(P; t) � k が成り立つ.

このとき, 実行 E, 実行 E
0において, 一致性より, すべてのプロセッサ Piに対し

Pi:Clock(t)が一致する. この値を clock(t)とする.

(条件２) 実行 Eに対し, �t+1 = �t+2 = � � � = �t+n�1 = fP0gが成り立つ.

このとき, 調整完了性より, 実行 Eでは P0:ClockE (t+ n� 2) = clock(t) + n� 2

が成り立つ. ここで, P0は区間 [t+ 1; t+ n� 2]で n� 2ステップの動作をするの

で, その間に読み出しをしていない共有変数集合 Vi(i 6= 0)が存在する.

(条件３) 実行E
0に対し, �0t+1 = fPig; �

0

t+2 = � � � = �
0

t+n�1 = fP0; Pigが成り立つ.
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このとき,調整完了性より,実行E
0において (1,1) Pi:ClockE0(t+ n� 1) = clock(t)

+n � 1 が成り立つ. また, 両実行 E;E
0において P0; Pi以外のプロセッサは区間

[t+ 1; t+ n� 1]ではステップしないので, 実行 E
0における区間 [t+ 2; t+ n� 1]

での P0の動作は, 実行Eにおける区間 [t+1; t+ n� 2]での P0の動作に一致する.

よって, (1,2)P0:ClockE0(t+ n� 1) = P0:ClockE(t+ n� 2) = clock(t) + n� 2が

成り立つ. しかし, 一致性より Pi:ClockE0(t+ n� 1) = P0:ClockE0(t+ n� 1)が

成り立つはずであり, 式 (1, 1), (1,2)に矛盾する.

以上より, 無待機時計合わせプロトコルの同期時間の下界は
(n)である.

2.4. 無待機時計合わせアルゴリズム

本節で, フェーズ内システムにおける同期時間 12nの無待機時計合わせアルゴ

リズムWCSを提案する. プロセス Piのプログラムを図 2.1{2.3に示す. プログラ

ム内では, 共有変数を Clockのように大文字で始まる変数名で表す. また, 各プロ

セスの状態を局所変数の集合で表し, 局所変数を curのように小文字で始まる変

数名で表す. 特に変数 curは, 読み出すレジスタの所有者の識別子を表す変数で

ある.

2.4.1 アルゴリズムWCS

概略

本アルゴリズムでは, 各プロセス Piは２つのモード , 調整中モード (adjusting

mode), 調整済モード (adjusted mode)を持つ. 初期状況では, 全プロセスが調整

中モードで時計調整を開始する. 調整中モードにあるプロセスPiは,手続き adjust

に従って時計調整を行う. 調整中モードにおいて手続き check adjustedにより時

計調整が終了したと判定したならば, 調整済モードへ移行する. 調整済モードにあ

るプロセスは, ステップ毎に局所時計の値を１ずつ増やす. また,プロセス Piはす

べてのステップにおいて Pi自身および他のプロセスの居眠りのチェックを行う (手

続き check nap). 他のプロセス Pjの居眠りを検知したならば, 共有変数を通して
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shared variables

Clock , 初期値 0

Count , 初期値 0

Work count , 初期値 0

Gen, 初期値 1 /* 世代番号 */

Invalidj(j = 0:::n � 1), 初期値 0

Mode, "adjusting" or "adjusted", 初期値 "adjusting"

Sync, � fP0; :::; Pn�1g, 初期値; /* 局所時計が一致するプロセッサの集合 */

Async, � fP0; :::; Pn�1g, 初期値; /* 局所時計を無視, 棄却したプロセッサの集合 */

local variables

cur , 初期値 0

last countj(j = 0:::n� 1), 初期値 0

last genj(j = 0:::n � 1), 初期値 0

last my countj(j = 0:::n� 1), 初期値 0

keyj(j = 0:::n� 1) /* 世代を始めた相対時刻 */

list [0:::n� 1] /* 世代を始めた順番 */

next, sync, pos

1 repeat forever do on receipt of a pulse

2 read Rcur;

3 if (check nap) then partial reset; /* 居眠りリセット */

4 elseif Mode = "adjusting" then adjust;

5 else /* Mode = "adjusted" */

6 Clock := Clock + 1;

7 next := cur + 1 (mod n);

8 last countcur := Pcur:Count;

9 last gencur := Pcur:Gen;;

10 last my countcur := Count;

11 cur := next;

12 Count := Count+ 1;

13 Work count := Work count+ 1;

14 end

図 2.1 アルゴリズム WCS(Piの変数, メインプログラム)
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15 procedure check nap;

16 diff := (Count� last my count
cur

)� (Pcur:Count � last countcur);

17 if (diff > 0 and Pcur:Gen = last gencur)

18 then Invalidcur := Pcur:Gen;

19 return f [naps I]i: Work count � n and diff < 0 g or

20 f [naps II]i: Work count � n and Pcur:Invalidi = Gen g

21 end procedure;

22 procedure partial reset;

23 Gen := Gen+ 1;

24 next := 0; Mode := "adjusting"; Work count := �1; /* becomes 0 at line 13*/

25 end procedure;

26 procedure sort list ;

27 list[0::n� 1] := sort ids in the descending lexicographic order of (key
id
; id);

28 Sync := ;; Async := ;; pos := 0; check adjusted ;

29 end procedure;

30 procedure check adjusted;

31 if list[pos] = i then Mode := "adjusted"; next := 0; else next := list[pos];

32 end procedure;

図 2.2 アルゴリズム WCS(Piの手続き１)
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33 procedure adjust ;

34 if 0 �Work count � 4n� 1 then next := Work count+ 1(mod n);

35 elseif 4n �Work count � 5n� 1 then

36 begin

37 if Invalidcur 6= Pcur:Gen

38 then key
cur

:= P
cur

:Work count �Work count;

39 else key
cur

:= �1;

40 next := Work count+ 1(mod n);

41 if Work count = 5n � 1 then sort list ;

42 end

43 else /* Work count � 5n */

44 begin

45 if Invalidcur = Pcur:Gen or Pcur:Work count < Work count then

46 begin

47 Async := Async [ fPcurg; /* 無視 */

48 pos := pos + 1; check adjusted; Clock := Clock + 1;

49 end

50 elseif Pcur:Mode = "adjusted" then

51 begin

52 if (Sync 6� Pcur:Async and Pcur:Sync 6= ; and Clock 6= Pcur:Clock)

53 then partial reset ; /* 居眠りリセット */

54 else

55 begin

56 Clock := Pcur:Clock + 1;

57 if Sync � Pcur:Async

58 then Async := Async [ Sync; Sync := ;; /* 棄却 */

59 Sync := Sync [ fPcurg; pos := pos+ 1; check adjusted;

60 end

61 end

62 if (Work count = 6n� 1 and Mode = "adjusting")

63 then partial reset; /* 時間超過リセット */

64 end

65 end procedure;

図 2.3 アルゴリズム WCS(Piの手続き２)
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図 2.4 アルゴリズムWCSのアイデア

Pjに知らせる. 自分の居眠りを検知した場合,プロセス Piは手続き partial reset

を行い, 時計調整を始めからやり直す.

本アルゴリズムにおける時計調整のアイデアを図 2.4に示す. プロセス Piが調

整中モードで時計調整を開始してから次に故障を検知して partial resetを行うま

での区間を世代とよぶ. 各プロセスは, 現在の世代でのステップ数を表す共有変

数Work count を使う. 時計調整を開始したプロセスはまず, 現在の世代を自分

より早く始めたプロセスをWork countにより調べる. 図 2.4に示すように, 現在

の世代を後から始めたプロセスは, 自分より早く始めたプロセスの局所時計だけ

を基にして時計調整を行う.

以下, 手続き check napによる居眠りのチェックについて説明し, 次に手続き

adjustによる時計の調整の詳細について説明する.

居眠りのチェック (手続き check nap)

各プロセスは, 初期状態からのステップ数を表す共有変数 Count (初期値 0)を

使う. また, 新しい世代の時計調整を開始するたびに更新する共有変数Gen(初期

値 1)を持つ. Gen = gの間の時計調整を, 世代 gの時計調整とよぶ.

プロセス Piが Rjを読み出すステップにおいて, 前回の Rjを読み出したステッ

プからの Pi:Count , Pj:Countの増分の差 (図 2.2,第 16行,diffで表す)により, 図

2.5のように Piは自身または Pjが居眠りしていたことを判定する. Piが Pjの居眠

りを検知したならば (第 17行の条件式が成立), Pj:Genの値を Piの変数 Invalid j

に代入することにより, Piは Pjの居眠りを Pjに知らせる. Piは自身の居眠りを検
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図 2.5 プロセス Piの居眠り検知

知したときに Pi:Work count � nならば ( 第 19行 [naps I]i または第 20行 [naps

II]i が成立), partial resetを行う. プロセス Piが居眠りをしたならば, 複数のプロ

セスとの Countの増分差の比較において Piが Pi自身の居眠りを検知しうる. この

ような居眠り検知の重複を避けるため, Pi:Work count � n を条件としている.

ここで述べた以外に調整中モード中に partial resetを行う場合がある. それら

については, 手続き adjustの中で説明する.

時計の調整 (手続き adjust)

調整中モードにおける時計調整は, ３つのピリオドから構成される. 図 2.6に示

すように時刻 t� 1におけるWork countの値に従って, 時刻 tにそれぞれ以下の

ピリオドのステップを行う.

� 準備ピリオド (0 � Work count(t� 1) � 4n� 1)

� 調査ピリオド (4n � Work count(t� 1) � 5n� 1)

� 調整ピリオド (5n � Work count(t� 1))

プロセスは, 準備ピリオド , 調査ピリオドでは共有変数の読み出しがその所有プロ

セスの識別子が巡回する順序の繰り返しになるようにステップを続け, 調査ピリ
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時計調整を開始

図 2.6 プロセス Piのモード , フェーズ

オドではアルゴリズムに従って読み出しの順序を変更する. 調査ピリオドでは,他

のプロセスがそのときの世代を始めた時刻を調べる. 調整ピリオドでは, 自分よ

り早く世代を始めた他のプロセスの局所時計と自分の局所時計を一致させる. ま

た, 4nステップの準備ピリオドは, 調査ピリオドで他のプロセスが時計調整を始

めた時刻を正しく調べられることを保証するために必要とする (補題 2). 準備ピ

リオドでは, 居眠りのチェックのみを行う.

調査ピリオドで,プロセス Piは Pj:Work countにより, Piが世代を始めた時刻

に対する, Pjがそのときの世代を始めた相対時刻を調べる. ただし, Piが Pjの居

眠りを検知したならば, Pjは遅くとも次に Pi の共有変数を読み出すステップで

partial resetを行うので, Piは Pjを時計調整を遅く開始したプロセスとして扱う.

調整ピリオドでは, その所有者が時計調整を始めた時刻の順に共有変数を読み出

す. その順序を知るため, 調査ピリオドの最後のステップで手続き sort listによ

り Piより早く時計調整を始めたプロセスを時計調整を開始した時刻の順にソート

し, その結果を配列 listに格納する. ただし, 同時刻に時計調整を開始したプロセ

スが複数存在するならば, 識別子により順序を付ける. Piより早く時計調整を始

めたプロセスがなければ, 手続き check adjustにより, このステップで Piは調整

ピリオドに入ることなく調整済モードへ移行する.

調整ピリオドでは, Piはまず最も早く時計調整を始めたプロセス, すなわち list

の先頭にあるプロセスの局所時計に自分の時計を合わせる. その後, 原則として

listの順に, Piより早く時計調整を始めた他のプロセスの局所時計と自分の局所時

計が一致していることを確認していく. 調整ピリオドのステップは以下のように

行う. 以下では, そのステップで読み出す共有変数を Rjとする.
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� Piが Pjの居眠りを検知したとき, または Pjが自身の居眠りを検知したとき

は, Pjの局所時計に合わせない, または 一致確認をしない. 次のステップで

は listの次のプロセスの共有変数を読み出す. このとき, Piは Pjの時計を無

視するとよぶ (第 47行).

� Pjがまだ調整中モードのときは, 今回のステップでは Pjの局所時計に合わ

せない, または 一致確認をしない. 次のステップでも再び Rjの読み出しを

する.

� Piがこれまで局所時計を合わせた, または一致確認したプロセスが信頼でき

ないと判断したら, 現在の局所時計を棄却し (第 58行), Pjの局所時計に合

わせる. このために, 局所時計を合わせた, または一致確認したプロセス集

合を表す Sync, 無視または棄却をしたプロセスの集合 Asyncを使う.

� Piと Pjが, 現在の世代で, 共通のプロセス Pmの局所時計に合わせた, また

は一致確認しているにもかかわらず, 両者の局所時計が一致しないならば,

Piは partial resetを行い時計調整をやり直す.

プロセス Piは, Piより早く時計調整を始めたすべてのプロセス, すなわち配列

listにおいて Piより前にあるすべてのプロセスの局所時計に対し, 合わせる, 一致

確認をする, または無視したとき, 手続き check adjustにより Piは調整中モード

から調整済モードに移行する. アルゴリズムWCSは, 現在の世代の時計調整を始

めてから Piが居眠りすることなく動作し続けている場合は, Pi:Work count = 6n

に達する前に調整中モードから調整済モードへ移行することを保証する (補題 5

で証明). そこで, Piが居眠りしたことにより調整済モードへ移行することなく

Pi:Work count = 6n に達するならば, partial resetを行い時計調整をやり直す.

この場合の partial resetを時間超過リセット , 他の場合の partial resetを居眠りリ

セットと呼んで区別する.

2.4.2 アルゴリズム WCSの正当性

アルゴリズムWCSが同期時間 12nの無待機時計合わせアルゴリズムであるこ

とを示す.
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同期時間を,プロセスが居眠りをしてから手続き partial reset を行うまでのス

テップ数と, 時計調整を始めてから (初期状況または partial resetを行ってから)

調整済モードへ移行するまでのステップ数に分けて考える. アルゴリズムWCS

では, 調整ピリオドでの n回のステップ後も調整中モードから調整済モードへ移

行しないならば, Pi:Work count(t0 � 1) = 6n� 1なる時刻 t
0で時間超過リセット

を行う. 補題 5では, 調整中モードのプロセスが時計調整を始めてから居眠りをし

ていない,かつ居眠りリセットを行わないならば, Pi:Work count(t0� 1) = 6n� 1

なる時刻 t
0までに調整済モードへ移行することを示す. 補題 8では, 調整済モード

の２つのプロセスが十分長く居眠りすることなく動作し続けているならば, 両者

の局所時計の値が一致することを示す. 補題 9では,プロセスが居眠りをしてから

partial resetを行うまでのステップ数が高々6nであることを示す. 補題 10,11で,

任意の実行に対し調整完了性と一致性が成り立つことを示す.

第 27行のソートの順序関係を表すため, 任意の 2つの 2項組 (ki; i); (kj; j)に

対し, ki < kj または ki = kj ^ i < jならば, (ki; i) < (kj; j) と定義する. ま

た, 時計調整を始めた時刻の前後関係を表すため, ti < tj または ti = tj ^ i > j

ならば, (ti; i) � (tj ; j)と定義する. また, (ti; i) � (tj; j) または (ti; i) = (tj ; j)

ならば, (ti; i) � (tj; j) とする. プロセス Piの時刻 tiの手続き sort listにおい

て, list[p] = j,list[p0] = j
0なるプロセス Pj,Pj0に対し p < p

0が成り立つならば,

Pj �!
i
ti
Pj0と記す.

手続き sort listのソートの結果に関して以下の補題が成り立つ.

補題 2 任意の時刻を tとする. 区間 [t + 2n + 1; t + 5n]において, 3 つのプロ

セス Pj1 ; Pj2 ; Pj3は正常に動作し続け, かつ partial resetを行わないとする. また,

(t1; j1) � (t2; j2) � (t3; j3), t1 � t+ 4n + 1; t3 � t + 5nである時刻 t1; t2; t3で, そ

れぞれ Pj1 ; Pj2; Pj3が手続き sort listを行ったとする. このとき, Pj2 �!
j3
t3 Pj3 な

らば, Pj0 �!
j1
t1 Pj1 なるすべての j

0に対し, Pj0 �!
j3
t3 Pj2 または Pj3 �!

j3
t3 Pj0 が成

り立つ.

(証明) Pj1は, 時刻 t1 � n+ j
0のステップで Rj0を読み出し, Pj1が世代を始めた時

刻に対する Pj0が世代を始めた相対時刻 Pj1 :keyj0の値を決定し, 時刻 t1で sort list

を行う. ここで, Pj1 :keyj0 = xとすると, Pj0 �!
j1
t1
Pj1 より (x; j 0) > (0; j1)であ

る. 一方 Pj3は, 時刻 t3 � n+ j
0のステップで Rj0を読み出して Pj3 :keyj0の値を決
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定し, 時刻 t3で sort listを行う. このとき, t + 4n + 1 � t1 � t3 � t + 5nより

t3�2n+j
0
< t1�n+j

0 � t3�n+j
0が成り立つ. Pj3は区間 [t3�2n+j

0
; t3�n+j

0]では

正常に動作し続けるので, Pj0がこの区間で居眠りをしているならば,時刻 t3�n+j
0

のステップで Pj3はそれを検知する. 時刻 t3 � n + j
0に Pj3が Pj0の居眠りを検知

しないなら以下の (a)が成り立ち, Pj0の居眠りを検知するなら以下の (b)が成り

立つ.

(a) (Pj3 :keyj0 ; j
0) = (x+ t3� t1; j

0) > (t3� t1; j1) � (t3� t2; j2) = (Pj3 :keyj2 ; j2)

(∵ Pj2 �!
j3
t3 Pj3 より)

(b) (Pj3 :keyj0 ; j
0) = (�1; j0) < (0; j3) = (Pj3 : keyj3 ; j3)

(a),(b)はそれぞれ Pj0 �!
j3
t3
Pj2 , Pj3 �!

j3
t3
Pj0 を意味する.

steps(Pi; t
0
; t)を以下のように定義する. t

0
< tのとき, 区間 [t0; t � 1]でのス

テップ数とする. また, t0 = tのときは steps(Pi; t
0
; t) = 0とし, t0 > tのときは

�steps(Pi; t; t
0)と定義する. この定義より,任意の t1; t2; t3に対して steps(Pi; t1; t2)

+steps(Pi; t2; t3) = steps(Pi; t1; t3)が成り立つ. アルゴリズムより, steps (Pi; t
0
; t)

に対し, 以下の事実が成り立つ.

事実 3 任意のプロセス Pi; Pjと時刻 tに対し, steps (Pi; t
0
; t) が以下を満たすよ

うな時刻 t
0が存在するならば, Piは区間 [t0; t� 1]のある時刻で Rj を読み出すス

テップを行っている.

(a) n � Pi:Work count(t� 1) � 5n または 7n � Pi:Work count(t� 1)ならば,

steps(Pi; t
0
; t) = n

(b) 5n < Pi:Work count(t� 1) < 7n ならば, steps(Pi; t
0
; t) = 2n

(c) Pi:Work count(t� 1) < n ならば, steps(Pi; t
0
; t) = 3n� 1

Piが世代 gの調整ピリオドでのステップ数, すなわち, 時刻 tで sort listを行っ

た後, partial resetを実行するか調整済モードへ移行する時刻 t
0までのステップ数

steps(Pi; t+ 1; t0 + 1)を�(Pi; g)と記す.

補題 4,5では, 以下に示す条件 Aを満たすプロセス Piを考える.
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図 2.7 プロセス, 時刻の定義

条件A： Piが時刻 tで partial resetを実行し, work (Pi; t+6n) � 6nかつ [t; t+6n]

で居眠りリセットを行わない.

条件Aを満たすPiに対し, �� = �(Pi; Pi:Gen(t))とする. このとき,世代Pi:Gen(t)

の調整ピリオドで Piが時間超過リセットを行うならば,時刻 t+6nで partial reset

を行うので�� = nが成り立つ. よって, �� < nが成り立つならば, Piが時刻 tまで

に調整済モードへ移行する.

条件Aを満たすプロセスPiが調整ピリオドにいる区間 [t+5n+1; t+5n+��]に属

する各時刻 sに対し, 2種類のプロセス readers; destsを以下のように時刻 t+5n+��

から再帰的に定義する (図 2.7). まず, readert+5n+�� = Piとする. 時刻 sで readers

が読み出すレジスタの所有者を destsと定義する. readers; dests(t+5n+2 � s �

t + 5n + ��)に対し, readersが時刻 s と s � 1で同じレジスタの読み出しをする

ならば readers�1 = readersと定義し, 異なるレジスタの読み出しをするならば

readers�1 = dests と定義する. ここで, dests (t＋ 5n+1 � s < t+5n+ ��)のリス

ト dlist = destt+5n+1; destt+5n+2; � � � ; destt+5n+�� を, readersが同一でありかつ連

続するように分割した極大部分リスト dlist
1
; dlist

2
; � � � ; dlist

hを考える. 各 x(1 �

x � h)に対し, dlistxで共通の readersを Pix , dlist
x = destsx ; destsx+1; � � � ; dests0x
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とし, Pix が世代 Pix :Gen(s
0

x � 1) において sort listを行うならば, その時刻を

sort time
xとする. ここで, 以下の補題が成り立つ.

補題 4 すべての x(1 � x � h)に対し, 以下が成り立つ.

(a) dlist
xの要素はすべて異なる.

(b) Pixは区間 [t+ 2n+ 1; s0x � 1]で居眠りをしない.

(c) x < hならば, (t+ 4n+ 1; 0) � (sort time
x
; ix) � (sort time

x+1
; ix+1)

(証明) すべての x(1 � x � h)に対して条件が成り立つことを x = hの場合から

帰納的に示す.

まず, x = hの場合に条件 (a), (b)が成り立つことを示す. 定義より, Pix = Piで

ある. また, work(Pi; t+6n) � 6nより区間 [t+ 2n+ 1; s0h � 1]で居眠りしていな

い. Piは [sh; s
0

h]で調整ピリオドにあるので, この区間では listの順にレジスタを

読み出している. 従って, dlisthは destshと destsh �!
ih
sort timeh

Pm�!
ih

sort timeh
Pi

なるすべての Pmから成り, dlisthの要素はすべて異なる.

次に, x + 1; � � � ; hに対して条件 (a), (b), (c)が成り立つならば, xに対して条

件 (a), (b), (c)が成り立つことを示す. まず, (b)が成り立つことを示す. 定義

より, Pix = destsx+1である. Pix+1は時刻 s
0

x, sx+1で連続して Rixを読み出す. こ

こで, Pix+1は時刻 s
0

xで調整ピリオドにいるので Pix+1 :Work count(s0x � 1) � 5n

が成り立ち, (sort time
x+1

; ix+1) � (sort time
h
; ih)が成り立つので, 2n + 1 �

Pix+1 :Work count(t + 3n) � 3nが成り立つ. よって, 事実 3より区間 [t + 2n +

1; t+ 3n]に Pix+1が Rixを読み出すステップが存在する. [t+ 3n; s0x � 1]で Pixが

居眠りをしているならば, 遅くとも時刻 s
0

xまでに Pix+1が Pixの居眠りを検知する

か, 時刻 s
0

x�1までに Pixが自身の居眠りに気付いて次の世代を始めている. また,

Pi:Work count(t+2n) = 2nが成り立つので, 事実 3より区間 [t+n+1; t+2n]に

Piが Rixを読み出すステップが存在する. よって, [t+2n+1; t+3n� 1]で Pixが居

眠りをしているならば, Piに必ず検知される. 時刻 s
0

x� 1で Pixは調整ピリオドに

あるので, Pix :Work count(t+5n) � nが成り立ち,事実 3より [t+3n+1; t+5n]

で Riを通して Pixが自身の居眠りを検知する. よって, 時刻 sx+1では Rix以外のレ

23



ジスタを読み出すので, 矛盾する. よって, Pixは区間 [t+ 2n+ 1; s0x � 1]で居眠り

をしていない. すなわち, (b)が成り立つ.

また, 時刻 s
0

x � 1で Pixは調整中モードにいることより Pix:Work count(s0x �

1) < 6nが成り立つので sort time
x
� t + 4n + 1が成り立つ. 区間 [t + 4n +

1; sort time
x+1]で Pix, Pix+1はともに居眠りしていないので, Pix �!

ix+1

sort timex+1

Pix+1より, (sort time
x
; ix) � (sort time

x+1
; ix+1)が成り立つ. すなわち, (c)が成

り立つ.

最後に (a)が成り立つことを示す. (sort time
x
; ix) � (sort time

h
; ih)が成り

立つので, 区間 [sx; s
0

x] で Pixは調整ピリオドにある. よって, dlistxは destsxと

destsx �!
ix
sort timex Pm�!

ix
sort timex dests0x なるプロセス Pmから成り, dlistxの要

素はすべて異なる. 従って, (a)が成り立つ.

補題 5 条件Aを満たすプロセス Piは時刻 t+6nまでに調整済モードへ移行する.

(証明) すべての s (t+5n+1 � s � t+5n+ ��)の間で destsが異なり,かつ dests

として Piが現れないことを示すことにより, �� < nが成り立つことを示す.

h = 1の場合, すなわち dlist = dlist
1の場合, 補題 4(a)より dlistの要素はすべ

て異なり, また dlistに Piが表れない. 従って, �� < nが成り立つ.

次に h > 1の場合を考える. 補題 4(a)より, 任意の x(1 � x � h)に対し dlist
x

の要素がすべて異なる. 以下では, 任意の異なる x; y(1 � x � h; 1 � y � h)に

対し, Piが dlist
xに現れず, dlistxと dlist

yに共通要素が現れないことを示す. 補題

4(b)より, 任意の x; y(1 � x < y � h)に対し, Pixは区間 [t + 2n + 1; t + 5n]を

含む区間 [t + 2n + 1; s0x � 1]で正常に動作し続けている. また, 補題 4(c)より,

(t+4n+1; 0) � (sort time
x
; ix) � (sort time

y
; iy)が成り立つ. 従って, Pj1 = Pix ,

Pj2 = Piy�1, Pj3 = Piy , t1 = sort time
x, t2 = sort time

y�1, t3 = sort time
yと定

めたときに補題 2が成り立つ. すなわち, Pj0 �!
j1
sort timex Pj1 なるプロセス Pj0に

対して, Pj0 �!
j3
sort timey Pj2 または Pj3 �!

j3
sort timey Pj0 が成り立つ. 従って, dlistx

と dlist
y に共通要素が現れることはない. また, Pi = Pihなので, 補題 2より Piは

dlist
xに現れない.

アルゴリズムWCSでは,プロセスはすべての居眠りを検知するわけではない.

よって, ２つのプロセス Pi,Pjが居眠りするタイミングにより, Piは「Pjは Piより
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後で時計調整を始めた」と判定するときに, Pjが「Piは Pjより後で時計調整を始

めた」と矛盾した判定をする場合がある. この場合, Pi, Pjは互いに局所時計を参

照することなく調整済モードへ移行すると考えられる. しかし, 手続き sort list

のソートの結果に関して以下の補題が成り立ち, Pi, Pjが十分長く動作しているな

らば両者が矛盾した判定をすることはない.

補題 6 任意の時刻を t,任意の異なるプロセスをPi; Pjとする. プロセスPi; Pjはそ

れぞれ時刻 ti; tjで sort listを行い,かつ, それぞれ区間 [ti; t]; [tj; t]で partial reset

を行わなかったとする. このとき, work(Pi; t) > 4nかつ work(Pj ; t) > 4nなら

ば, Pj �!
i
ti
Pi または Pi�!

j
tj
Pj が成り立つ.

(証明) 時刻 ti; tjに関して場合分けする.

(1) max(ti; tj) � t� 2nのとき

一般性を失うことなく (ti; i) � (tj; j)と仮定する. このとき, t�3n � tj�n+1 <

tj � tが成り立つ. Pi; Pjはともに区間 [tj�n+1; tj ]で正常に動作し続け,この区間

のある時刻 t
0で Pjは keyiを設定するステップを行う. このとき,世代Pj :Gen(t)で

時刻 t以前にプロセスPjが Piの居眠りを検知していないならば (第 37行の条件式

が成立), (ti; i) � (tj ; j)より ((Pi:Work count(t0�1)�Pj:Work count(t0�1)); i) >

(0; j)なので, Pi�!
j
tj
Pjが成り立つ. 以下では, 世代 Pj :Gen(t)で時刻 t以前にプ

ロセス Pjが Piの居眠りを検知していないことを, 背理法により示す.

work(Pi; t) > 4nより, Piは区間 [t � 4n + 1; t]で居眠りをしていない. また,

2n � Pj :Work count(t� 3n) � 4nかつ steps(Pj ; t� 4n+1; t� 3n+ 1) = nなの

で, 事実 3より区間 [t� 4n+ 1; t� 3n]のある時刻 t
00で Pjは Ri を読み出す. よっ

て, Pjが世代 Pj :Gen(t)を始めてから Pjが t
00より後で始めて Piの居眠りに検知

することはない. すなわち, 時刻 t以前に Piの居眠りを検知するならば, 遅くと

も区間 [t � 4n + 1; t � 3n]で必ず検知する. また, Pi:Work count(t) � 5nかつ

steps(Pi; t� 2n+ 1; t+ 1) = 2nなので, 事実 3より区間 [t� 2n+ 1; t]に Piが Rj

を読み出すステップが必ず存在する. 従って, 区間 [t00; t]で Piが自身の居眠りを検

知する. よって, 区間 [t00; t]のある時刻で Piは partial resetを行う. 区間 [t00; t]の

長さは 4n� 1以下なので, Pi:Work count(t) < 4nとなり矛盾する.

25



time

Pj

Pi

t’j
t’i t"jt"i tt-n+1

正常に動作、partial_resetなし

図 2.8 補題６：(2) max(ti; tj) < t� 2nのとき：時刻 t
0

i; t
0

j; t
00

i ; t
00

j

(2) max(ti; tj) < t� 2nのとき

一般性を失うことなく i > jと仮定する. 以下では, Pj �!
i
ti
Pi, Pi�!

j
tj
Pj

がともに成立しないと仮定して矛盾を導く. プロセス Piが ti以前に最後に Rj

を読み出すステップを行った時刻を t
0

iとし, Pjが tj以前に最後に Riを読み出す

ステップを行った時刻を t
0

jとする. Pi�!
i
ti
Pjかつ Pj �!

j
tj
Pi が成り立つので,

Pi:Work count(t0i � 1) � Pj :Work count(t0i � 1)かつ Pj:Work count(t0j � 1) >

Pi:Work count(t0j � 1)であり,

steps(Pi; t
0

i; t
0

j) < steps(Pj; t
0

i; t
0

j) (2:1)

が成り立つ.

ここで, steps(Pi; ti; t+ 1) > 2nと Pi:Work count (ti) = 5nが成り立つことよ

り, Pi:Work count(t) > 7nである. よって, 事実 3より区間 [t�n+1; t]のある時

刻 t
00

iで Piは Rj を読み出す. 同様にして, 区間 [t� n+ 1; t]のある時刻 t
00

jで Pjは

Riを読み出す. Pi; Pjはそれぞれ区間 [ti; t]; [tj ; t]で partial resetを行わないので,

steps(Pi; t
0

i; t
00

i ) � steps(Pj; t
0

i; t
00

i )

steps(Pj ; t
0

j ; t
00

j ) � steps(Pi; t
0

j ; t
00

j )

が成り立つ. ここで, work(Pi; t) � 4n;work(Pj; t) � 4nなので steps(Pi; t
00

i ; t
00

j ) =
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steps(Pj ; t
00

i ; t
00

j ) である. よって,

steps(Pi; t
0

i; t
0

j) = steps(Pi; t
0

i; t
00

i ) + steps(Pi; t
00

i ; t
00

j )� steps(Pi; t
0

j; t
00

j )

� steps(Pj; t
0

i; t
00

i ) + steps(Pj ; t
00

i ; t
00

j )� steps(Pj; t
0

j; t
00

j )

= steps(Pj; t
0

i; t
0

j)

となり, 式 (2.1)に矛盾する.

手続き adjustの説明で述べたように,プロセス Piが自分の局所時計をある時刻

ti;jでプロセス Pjの局所時計に合わせた, または Pjの局所時計と一致することを

確認したあと, Piが Pjの局所時計を棄却することがある. しかし, ti;j以降に Pi; Pj

がともに partial resetをすることなく動作し続けるような場合には以下の補題が

成り立つ.

補題 7 任意の異なるプロセス Pi; Pjに対し, ある時刻 tで Pi, Pjがともに調整済

モードであったとし, work(Pi; t) > 4n;work(Pj; t) > 4nが成り立つとする. ま

た, 時刻 ti;jで Piは自分の局所時計を Pjの局所時計に合わせた, または Pjの局所

時計と一致することを確認したとし, 区間 [ti;j ; t]で Pi; Pjはともに partial resetを

行わないとする. このとき, 区間 [ti;j; t]で Piは Pjの局所時計を棄却しない.

(証明) 区間 [ti;j; t]で Piが Pjの時計を棄却すると仮定し, 矛盾を導く. すなわ

ち, 区間 [ti;j + 1; t]のある時刻 ti;mで, 調整ピリオドの Piが Rmを読み出したス

テップで, Pi:Clock(ti;m � 1) 6= Pm:Clock(ti;m � 1), fPjg 2 Pi:Sync(ti;m � 1) �

Pm:Async(ti;m � 1)が成り立ち, Piは Pmと局所時計を合わせた, または局所時計

の一致確認をしたと仮定する. Pmが Pjを Pm:Asyncに挿入した時刻を tm;j とし,

tm;jより前で最後に Pmが Rjを読み出した時刻を t
0

m;jとする. このとき,事実 3より

steps(Pj ; t
0

m;j; tm;j) < steps(Pm; t
0

m;j; tm;j) � 2nが成り立つ. ここで, tm;j � t�2n

ならば, steps(Pj; t
0

m;j; t) = steps(Pj; t
0

m;j; tm;j) + steps(Pj; tm;j; t) < 4nかつ Pj

は時刻 t
0

m;j以降に居眠りをしている. これは work(Pj ; t) > 4nに反する. また,

tm;j < t� 2nならば, 事実 3より区間 [tm;j; t� 1]に Pjが Rmを読み出すステップ

が存在する. よって, t0m;j以降に Pjは必ず partial resetを行うので, 仮定に反する.
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t-4n t

P

t’

i

j
P

time

正常に動作, 
partial_resetなしsteps(P  ,t’,t)

steps(P  ,t’,t)i

j

P  .Clock(t’):=P  .Clock(t’-1)+1i j

図 2.9 補題８：t
0 � t� 4n+ 1の場合

補題 8 任意の時刻を t, 任意の異なるプロセスを Pi, Pjとする. 時刻 tで Pi, Pjが

ともに調整済モードであったとする. このとき, work(Pi; t) > 4n;work(Pj; t) > 4n

が成り立つならば, Pi:Clock(t) = Pj :Clock(t)が成り立つ.

(証明) Pi; Pjは,それぞれ世代Pi:Gen(t), Pj:Gen(t)において, sort listを行ってい

る. Pi; Pjが sort listを行った時刻をそれぞれ ti; tjとすると補題 6より Pj �!
i
ti
Pi

または Pi�!
j
tj
Pjが成り立つ. 一般性を失うことなく, Pj �!

i
ti
Pi と仮定する. こ

のとき, Piは世代 Pi:Gen(t)のある時刻 t
0で自分の局所時計を Pjの局所時計の値

と合わせるか, 一致していることを確認し, 区間 [t0; t]で Pjは partial resetを行わ

ない. よって, Pi:Clock(t
0) = Pj:Clock(t

0�1)+1が成り立つ. ここで,補題 7より,

区間 [t0; t]で Piが Pjの局所時計を棄却することはない. また, 区間 [t0; t]で Pi; Pj

はともに partial resetをすることはないので, それぞれステップ毎に局所時計の

値を１ずつ増やす. 従って,

steps(Pi; t
0

; t) = steps(Pj; t
0

; t) (2:2)

であることを示せばよい. ここで, t0 � t�4n+1ならば,区間 [t0; t]では Pi; Pjはと

もに正常に動作し続けるので明らかに式 (2.2)は成り立つ. 以下では, t0 < t�4n+1

の場合を考える.

事実 3より, 区間 [t � 4n + 1; t� n]のある時刻 t
00で Piは Rjを読み出す. また,

区間 [t0; t]で Pjは調整済モードであり続けるので, t00(� t� n)より後で Pjは Riを

28



t-4n t
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P  .Clock(t’):=P  .Clock(t’-1)+1
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j
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time
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正常に動作, 
partial_resetなし

t-n

steps(P  ,t’’,t)j

steps(P  ,t’,t’’)i

steps(P  ,t’,t’’)j

図 2.10 補題８：t
0
< t� 4n+ 1の場合

読み出しをするステップを行っている. 区間 [t0; t]で Pi; Pjはともに partial reset

を行わないので, 区間 [t0; t00]の各ステップで Piが Piまたは Pjの居眠りを検知する

ことはない. 従って, steps(Pi; t
0
; t
00) = steps(Pj; t

0
; t
00)である. さらに, 区間 [t00; t]

では Pi, Pjはともに正常に動作し続けるので steps(Pi; t
00
; t) = steps(Pj; t

00
; t)が成

り立つ. 従って, 式 (2.2)は成り立つ.

次の補題で,居眠りをしてから partial resetを行うまでのステップ数を考察する.

補題 9 プロセス Piが時刻 tで partial resetを実行したならば, work(Pi; t) < 6n

が成り立つ.

(証明) Piが時刻 tで Rmを読み出すとし, tより前で最後に Piが Rjを読み出すス

テップを行った時刻を t
0とする. 時刻 tの partial resetが時間超過リセットなら

ば, 補題 5より work(Pi; t) < 6nが成り立つ. 以下では, 時刻 tの partial resetが

居眠りリセットである場合, すなわち (a)[naps I]i, (b)[naps II]i, (c)第 52{52行の

条件式のうちいずれかが成り立つ場合を考える.

(a) [naps I]i：Pi:Work count(t� 1) � nかつ Pi:diff (t) < 0

プロセス Piは区間 [t0 + 1; t� 1]で居眠りをしている. Pi:Work count � n, 事実 3

より steps(Pi; t
0
; t) � 2nであり, work(Pi; t) < 2nが成り立つ.

(b) [naps II]i：Pi:Work count(t� 1) � nかつ Pj:Invalidi � Gen
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Pjが Piの居眠りを検知し Pj:Invalid i = Pi:Gen(t�1)にセットした時刻を tjとする.

tjより前で最後に Piが Rjを読み出した時刻を t
0

jとすると, 区間 [t0j; tj � 1]のある

時刻で Piは居眠りをしているので,事実 3より steps(Pi; t
0

j; tj) < steps(Pj ; t
0

j ; tj) �

3n� 1が成り立つ. さらに, 区間 [tj +1; t� 1]には Piが Rjを読み出すステップが

存在しないので, Pi:Work count(t � 1) � n, 事実 3より steps(Pi; tj + 1; t) < 2n

が成り立つ. 従って, steps(Pi; t
0

j; t) < 5nであり, 区間 [t0j; tj � 1]のある時刻で Pi

は居眠りをしているので work(Pi; t) < 5nが成り立つ.

(c) 第 52{52行：Pi:Sync(t�1) 6� Pj:Async(t�1), Pj :Sync 6= ;かつ Pi:Clock(t�

1) 6= Pj :Clock (t� 1)

時刻 tで第 53行を行うことより Pi:Work count(t� 1) < 6nであり, Pi:Sync(t�

1) 6= ;よりPiは 5n � Pi:Work count(tm�1) < Pi:Work count(t�1)である時刻

tmで, 調整済モードのプロセス Pmの局所時計と自分の局所時計を合わせるか, 一

致していることを確認している. このとき, Pi:Clock(tm) = Pm:Clock(tm� 1) + 1

が成り立つ. 以下, work(Pi; t) � 6nを仮定して矛盾を導く.

Pi; Pjが t以前で最後に sort listを行った時刻をそれぞれ ti; tjとする. また, t以前

で Piが最後に partial resetを行った時刻を t
0とする. すなわち,Work count(t0) =

0とする. work(Pi; t) � 6nかつ Pi:Work count(t � 1) < 6nより, Piは [t0; t]で

は居眠りすることなく正常に動作し続ける. 事実 3より, [t0 + 1; t0 + n]に Piが

Rj; Rmそれぞれを読み出すステップが存在する. また, Piは, tmより前で Pmの, t

より前で Pjの居眠りを検知しない. 従って, work(Pm; tm� 1) � tm� t
0�n > 4n,

work(Pj ; t � 1) > work(Pj ; tm � 1) > 4nが成り立つ. 以下, 時刻 tm � 1での Pj

のモードにより場合分けして考える.

(c1) 時刻 tm � 1で Pjが調整済モードの場合

補題 8より Pm:Clock(tm � 1) = Pj :Clock(tm � 1)が成り立つ. 区間 [tm; t� 1]で

Pi; Pjが居眠りすることはないので, Pi:Clock(t � 1) = Pj:Clock(t � 1)が成り立

ち, (c)に矛盾する.

(c2) 時刻 tm � 1で Pjが調整中モードの場合
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Pi; Pjはともに tm � 3n(> t � 4n) 以降の各プロセスの Work count の値を基

に sort listを行う. Pi; Pj; Pmは [tm � 3n; tm � 1] で正常に動作し続けるので,

Pm�!
i
ti
Pjより Pm�!

j
tj
Pjが成り立つ. 従って, Pjは世代 Pj:Gen(t � 1)中のあ

る時刻 t
0

mで Pmの局所時計に自分の局所時計を合わせるか, Pmと自分の局所時計

が一致することを確認している. すなわち, Pj :Clock(t
0

m) = Pm:Clock(t
0

m� 1)+ 1

が成り立つ. Pmは区間 [t0m; tm�1]または [tm; t
0

m�1]で正常に動作し続け, Pjは区

間 [t0m; t�1]で正常に動作し続ける. 従って, steps(Pj; t
0

m; t) = steps(Pm; t
0

m; tm)+

steps(Pi; tm; t) より Pi:Clock(t � 1) = Pj:Clock(t � 1)が成り立ち, (c)に矛盾す

る.

補題 10 (調整完了性) 任意の t � 1, 任意のプロセス Piに対し, work(Pi; t� 1) �

12nならば Pi:Mode (t � 1) = "adjusted"が成り立ち, work(Pi; t) > 12nならば

Pi:Clock(t) = Pi:Clock(t� 1) + 1 が成り立つ.

(証明) プロセス Piが t � 12n 以前に居眠りしているなら, t � 12n 以前で最後

に居眠りした時刻を tnapとする. プロセス Piが t� 12n以前に居眠りしていない

なら tn = 1とする. 時刻 tnap以降の時刻 t
0で partial reset を実行した場合, 補

題 9より, work(Pi; t
0) < 6nが成り立つ. よって, work(Pi; t) � 12nならば, Piは

時刻 t � 6n 以降に partial resetを行うことはない. よって, Pi:Work count(t �

1) � 6nが成り立ち, 補題 5より Pi:Mode(t � 1) = "adjusted"が成り立つ. ま

た, work(Pi; t) > 12nならば, Piは時刻 tで調整済モードのステップを行うので

Pi:Clock(t) = Pi:Clock(t� 1) + 1が成り立つ.

補題 11 (一致性) 任意の t � 1, 任意のプロセス Pi; Pjに対し, work(Pi; t) �

12n; work(Pj ; t) � 12nならば Pi:Clock(t) = Pj :Clock(t)が成り立つ.

(証明) 補題 10より, Pi:Mode(t � 1) = "adjusted" かつ Pj :Mode(t � 1) =

"adjusted"である. よって, 補題 8より Pi:Clock(t) = Pj:Clock(t)が成り立つ.

補題 10, 11より, 定理 12が言える.

定理 12 アルゴリズムWCSは, 同期時間 12nの無待機時計合わせアルゴリズム

である.
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shared variable

Clock, f0; :::;M � 1g

Count, f0; :::; 12n� 1g

Work count, f�1; 0; :::; 8ng

Gen, f0; 1; :::; n+ 1g

Invalidj (j = 0::n� 1); f0; 1; :::; n + 1g

Last countj (j = 0::n� 1)

Last mycount
j
(j = 0::n� 1)

Stagnant
j
(j = 0::n� 1)

Mode, "adjusting" or "adjusted"

Sync, � fP0; P1; :::; Pn�1g

Async, � fP0; P1; :::; Pn�1g

local variable

cur

latest genj(j = 0::n� 1), f0; 1; :::; n + 1g

latest invalidj(j = 0::n � 1), f0; 1; :::; n+ 1g)

latest L mycount
j
(j = 0::n � 1)

noreadj(j = 0::n � 1), f0; 1; ::; 6n� 1g)

ignore, "true" or "false"

next

pos

key
j
(j = 0:::n � 1)

list[0::n� 1]

図 2.11 アルゴリズム ssWCS (Piの変数)

2.5. 自己安定無待機時計合わせアルゴリズム

2.5.1 アルゴリズム ssWCS

本節で, フェーズ内システムにおける空間複雑度が有界な同期時間 15nの自己

安定無待機時計合わせアルゴリズム ssWCSを提案する. プロセッサ Piのプログ

ラムを図 2.11 {2.14に示す. 以下, アルゴリズムWCSからの修正点を説明する.

自己安定性

初期化実行以外の実行を考慮に入れる自己安定性を持たせるため, 以下の２点

を修正する.

まず, 開始状況における矛盾性を排除するため, プロセス Piはすべてのステ

ップで３つの矛盾性のチェック (inconsistency I)i, (inconsistency II)i, (inconsis-

tency III)iを行う (図 2.13の 102行目から 107行目). Piが矛盾を検出したならば,

partial resetを行い時計調整をやり直す. この場合の partial resetは矛盾リセッ

トと呼んで居眠りリセット, 時間超過リセットと区別する.

次に, 居眠りのチェックに関する修正点を述べる. プロセス Pjは, Riを読み出
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66 repeat forever do on receipt of a pulse

67 read Rcur;

68 ignore := false;

69 if (check nap) then partial reset; /* 居眠りリセット */

70 elseif (check consistency) then partial reset; /* 矛盾リセット */

71 elseif Mode = "adjusting" then adjust;

72 else /* Mode = "adjusted" */

73 Clock := Clock + 1 (mod M);

74 next := cur + 1 (mod n);

75 Last countcur := Pcur:Count;

76 latest L mycount
cur

:= Pcur:Last mycount
i
;

77 Last mycount
cur

:= Count;

78 latest gen
cur

:= Pcur:Gen;

79 latest invalidcur := Pcur:Invalidi;

80 cur := next;

81 Count := Count+ 1;

82 Work count := min(Work count; 8n� 1) + 1;

83 end

図 2.12 アルゴリズム ssWCS (Piのメインプログラム)

すステップでは, Piと Pjの変数 Countの増分の差を比較することにより Piと Pj

の居眠りのチェックを行う. しかし, 開始状況では各変数の値が任意であるため,

開始状況からプロセス Pjが最初に Riの読み出しをするときは, 正しく居眠りの

チェックができない. 従って, Piが同期時間以上の間, 正常に動作し続けた後で

も, Pjが十分に動作していなければ, Pjが最初に Riを読み出すステップで誤って

Piの居眠りを検出することがある. このような誤りを避けるため, 以下のよう

にして Piは Pjに居眠りのチェックをしないよう伝える (図 2.15). Piは, Pjが Ri

の読み出しをしなかった区間に Piが行ったステップ数を変数 noreadjにより数え

る. 各プロセスは Riを最後に読んだステップにおける Pi:Countの値を表す変数

Pj :Last mycountiを持っており,この変数が更新されているかどうかにより Pjが

Riの読み出しをしなかった区間を判断できる. アルゴリズム WCSと同様に, ア

ルゴリズム ssWCSでも Pjは少なくとも連続する 3n� 1ステップに１回は Riの
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84 procedure check nap;

85 diff := (12n+ Count � Last mycount
cur

mod 12n)

86 �(12n+ Pcur:Count� Last countcur mod 12n);

87 if Pcur:Stagnanti = Last mycount
cur

and diff > 0 then diff := ?;

88 if (Pcur:Last mycount
i
= latest L mycount

cur
and diff 6= ?)

89 then noreadcur := min(noreadcur + Count � Last mycount
cur

; 3n);

90 if noreadcur � 3n then Stagnant
cur

:= Pcur:Last mycount
i
;

91 else Stagnant
cur

:= ?;

92 else noreadcur := 0;Stagnant
cur

:= ?;

93 if (diff > 0 and Pcur:Gen = latest gen
cur

)

94 then Invalidcur := Pcur:Gen; ignore := true;

95 return f [naps I]i: Work count � n and diff < 0 g or

96 f [naps II]i: Work count � n and Pcur:Invalidi = Gen g

97 end procedure;

98 procedure check consistency;

99 if (Pcur:Work count(t � 1) � 5n and Pcur:Mode(t� 1) = "adjusting") or

100 (Pi:Work count(t� 1) � 5n and Pi:Mode(t� 1) = "adjusting")

101 then ignore := true;

102 return f [inconsistency I]i: Pi:Work count(t� 1) � 6n

103 and Pi:Mode(t� 1) = "adjusting" g or

104 f [inconsistency II]i: Pi:Work count(t� 1) � 5n� 1

105 and Pi:Mode(t� 1) = "adjusted" g or

106 f [inconsistency III]i: Pi:Mode = "adjusted" and Pcur:Mode = "adjusted"

107 and Pi:Invalidcur 6= Pcur:Gen and Pi:Clock 6= Pcur:Clock g

108 end procedure;

109 procedure partial reset;

110 Gen := minfgjg 62 flatest invalid0; :::; latest invalidn�1; Gengg;

111 next := 0; Mode := "adjusting"; Work count := �1; /* becomes 0 at line 82. */

112 end procedure;

113 procedure sort list ;

114 list[0::n � 1] := sort ids in the descending lexicographic order of (key
id
; id);

115 Sync := ;; Async := ;; pos := 0; check adjusted;

116 end procedure;

図 2.13 アルゴリズム ssWCS (Piの手続き１)
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117 procedure adjust;

118 if 0 � Work count � 4n � 1 then next := Work count + 1 (mod n);

119 elseif 4n � Work count � 5n � 1 then

120 begin

121 if Invalidcur 6= Pcur:Gen

122 then keycur := Pcur:Work count�Work count;

123 else keycur := �1;

124 next := Work count + 1 (mod n);

125 if Work count = 5n� 1 then sort list;

126 end

127 else /* Work count � 5n */

128 if ignore or Pcur:Work count < Work count then

129 begin

130 Async := Async [ fPcurg; /* 無視 */

131 pos := pos + 1; check adjusted; Clock := Clock + 1 (mod M);

132 end

133 elseif Pcur:Mode = "adjusted" then

134 begin

135 if (Sync 6� Pcur:Async and Pcur:Sync 6= ; and Clock 6= Pcur:Clock)

136 then partial reset; /* 居眠りリセット */

137 else

138 begin

139 Clock := Pcur:Clock + 1 (mod M);

140 if Sync � Pcur:Async

141 then Async := Async [ Sync; Sync := ;; /* 棄却 */

142 Sync := Sync [ fPcurg; pos := pos + 1; check adjusted;

143 end

144 end

145 if (Work count = 5n � 1 and Mode = "adjusting")

146 then partial reset; /* 時間超過リセット */

147 end procedure;

148 procedure check adjusted;

149 if list[pos] = i then Mode := "adjusted"; next := 0; else next := list[pos];

150 end procedure;

図 2.14 アルゴリズム ssWCS (Piの手続き２)
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time

Pj

Pi

Pi Rj

Pi

が の読み出し

Count = c?

Pj

noread  = 0j noread  ≧ 3nj

3n-1ステップ以下

3nステップ以上

Stagnant  := cj

?

iLast_mycount = c,

この間, の読み出しなしR
i

P
jのステップ数がP

iのステップ数より必ず少ない

t̂時刻t’時刻

図 2.15 変数 Pi:noreadjによる居眠り検知

読み出しをする. 従って, Pi:noreadj > 3n� 1になれば, Pjが次に Riの読み出し

をするとき (図 2.15の時刻t̂)は, 前回 Pjが Riを読み出したステップまたは開始状

況からのステップ数は Pjが 3n � 1以下, Piが 3n以上となり, Pjの方が必ず少な

い. そこで, Piは Pi:noreadj > 3n � 1になったとき (図 2.15の時刻 t
0)に, 変数

Pi:Stagnantjに Pj :Last mycountiの値を代入する. Pjが次に Riを読み出す時刻t̂

では, Pi:Stagnantjより Pjが正確に countの増分の差を比較できないことを知り,

Piの居眠り検出を避ける. この修正により, Piが十分なステップ数を行った後で

Pjが誤って Pi の居眠りを検出することは避けられる. しかし, Piが十分なステッ

プ数を行うまでは Pjは誤った居眠り検知をおこしうる. その結果, アルゴリズム

ssWCSの同期時間はアルゴリズムWCSより長くなる.

空間複雑度の有界化

前節のアルゴリズムWCSは空間複雑度の有界性を考慮していないため,複数の

非有界変数を含んでいた. アルゴリズムWCSで用いる３つの変数Work count,

Gen, Countを有界にすれば, 他の非有界変数はこれらの変数のうち１つをコピー

して用いるため, すべての変数が有界化される. 以下,それぞれの変数の有界化の

方法を述べる.

変数 Work countはプロセスが現在の世代でのステップ数を表す変数であり,

調整中モードにあるプロセスが他のプロセスが現世代の時計調整をいつ開始した

かを知るために使う. 調整中モードの調整ピリオドにいるプロセス Piは, アルゴ

リズムWCSの説明のようにそのときの世代を早く開始したプロセスの局所時計
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から順に, Piの局所時計を合わせる, または一致確認を行う. ただし, 読み出し

先プロセスがまだ調整中モードにあるときは, そのプロセスが調整済モードへ移

行するのを待つ. 調整ピリオドでの読み出し順を世代を早く開始した順にするこ

とにより, Piが調整ピリオドにいるときに他のプロセスが調整済モードへ移行す

るのを待つステップ数が n以下になることが保証される. ここで, 既にプロセス

Pj :Work countが十分大きいならば, Pi が Pjの調整済モードへの移行を待つこ

とはないので, そのようなWork countが十分大きいプロセスに対しては時計一

致を確認する順序が変わっても, Piが調整ピリオドにいるときに他のプロセスが

調整済モードへ移行するのを待つステップ数が n以下になることが保証される.

そこで, Work countの上界を 8nに設定することができる.

変数 Pi:Genは, partial resetを行い新しい世代の時計調整を開始するたびに更

新する変数であり, 他のプロセス Pjが Pj :Invalidi = Pi:Genにセットすることで

Piの居眠り検知を知らせるために使う. アルゴリズム ssWCSでは, partial reset

のたびに Genを１増加させている. プロセス Piは, 変数 Genを更新することに

より Pj :Invalidi = Pi:Genを破棄するが, この目的のためには Genを他のすべ

てのプロセス Pjの Invalidi および partial reset前の Pi:Genと異なる値にセッ

トすれば十分である. アルゴリズム ssWCSではこのように変更することにより,

変数 Gen のサイズを n + 1としている. アルゴリズム ssWCSでは, プロセス

は世代番号 gで partial resetを行って次の世代の時計調整を開始したあと, 次に

partial resetを行って開始した世代の世代番号が再び gになることがある. 以下

では,連続しない２つの異なる時計調整の世代は, 世代番号が同じでも区別できる

ものとして説明する.

変数 Countは, ステップするたびに１増加する変数であり, 各プロセス Piが

Rjを読み出すとき, Piが前回 Rjを読み出したときからの Piと Pjの Countの増

分の差を比較することにより, Pi自身または Pjの居眠りをチェックする. ここ

で, Piがある時刻 t より前に Rjの読み出しをしているならば, 後で示す補題 17

より Pi:diff(t) � �9nが成り立つ. また, 先に少し触れたように, アルゴリズム

ssWCSでも次の事実が成り立ち, Pi:diff(t) � 3n� 1が成り立つ.

事実 13 任意のプロセス Pi; Pjと時刻 tに対し, steps (Pi; t
0
; t)が以下を満たすよ

うな時刻 t
0が存在するならば, Piは区間 [t0; t� 1]のある時刻で Rj を読み出すス
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テップを行っている.

(a) n � Pi:Work count(t� 1) � 5n または 7n � Pi:Work count(t� 1)ならば,

steps(Pi; t
0
; t) = n

(b) 5n < Pi:Work count(t� 1) < 7n ならば, steps(Pi; t
0
; t) = 2n

(c) Pi:Work count(t� 1) < n ならば, steps(Pi; t
0
; t) = 3n� 1

アルゴリズム ssWCSでは, 変数 Countは 12nの剰余をとるようにする. �9n �

Pi:diff(t) � 3n� 1より, このように変更しても居眠りのチェックが可能である.

2.5.2 アルゴリズム ssWCSの正当性

アルゴリズム ssWCSが同期時間 15nの自己安定無待機時計合わせプロトコル

であることを示す.

アルゴリズム ssWCSの正当性は, 同期時間を, プロセスが居眠りをしてから

partial reset を行うまでのステップ数, 開始状況から partial reset を行うまで

のステップ数と, 時計調整を始めてから (partial resetを行ってから)調整済モー

ドへ移行するまでのステップ数に分けて考える. まず, 補題 14で矛盾リセットの

うち２条件は開始状況直後にしか成立しないことを示す. 有界サイズになるよ

うに修正した変数 Work count, Gen, Count に関して, 補題 15, 16, 17でその性

質を示す. アルゴリズム ssWCSでもアルゴリズム WCSと同様に, 調整ピリオ

ドでの n回のステップ後も調整中モードから調整済モードへ移行しないならば,

Pi:Work count(t0� 1) = 6n� 1なる時刻 t
0で時間超過リセットを行う. 補題 20で

は, 調整中モードのプロセスが時計調整を始めてから居眠りをしていない, かつ

居眠りリセットを行わないならば, Pi:Work count(t0 � 1) = 6n� 1なる時刻 t
0ま

でに調整済モードへ移行することを示す. 補題 24では, 調整済モードの２つのプ

ロセスが十分長く居眠りすることなく動作し続けているならば, 両者の局所時計

の値が一致することを示す. 補題 25では,プロセスが居眠りをしてから居眠りリ

セットを行うまでのステップ数が高々9nであることを示す. 補題 26では,プロセ

スが開始状況から矛盾リセットを行うまでのステップ数が高々7nであることを示

す. 補題 27, 28で, 任意の実行に対し調整完了性と一致性が成り立つことを示す.
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本節の一部の補題の証明は, 2.4.2節のアルゴリズムWCSの証明と同様の方針

によりに示すことができる.

まず, 矛盾リセットの条件のうち,

[inconsistency I]i(t): Pi:Work count(t� 1) � 6n and

Pi:Mode(t� 1) = "adjusting"

[inconsistency II]i(t): Pi:Work count(t� 1) � 5n� 1 and

Pi:Mode(t� 1) = "adjusted"

に関して以下の補題が成り立つ.

補題 14 プロセス Piが時刻 tで条件 [inconsistency I]i, [inconsistency II]iの成立

により矛盾リセットを実行したならば, work(Pi; t) = 1が成り立つ.

(証明) work(Pi; t) � 2を仮定する. このとき, Piが時刻 t�1で partial resetを行

うならば,Work count(t�1) = 0^Mode(t�1) = "adjusting"が成立し条件 [incon-

sistency I]i(t), [inconsistency II]i(t)に反する. 以下, Piが時刻 t�1で partial reset

を行わないときを考える. このとき, 条件 [inconsistency I]i(t� 1), [inconsistency

II]i(t�1)が成り立つことはなく,またPi:Work count(t�1) = Pi:Work count(t�

2)+1が成り立つ. Pi:Work count(t� 2) � 6nかつ Pi:Mode(t� 2) = "adjusted"

ならば,時刻 t�1でも調整済モードのままである. Pi:Work count(t�2) = 6n�1

ならば, 時刻 t � 1のステップで手続き check adjustedが trueを返すならば調整

済モードへ移行する. check adjustedが falseを返すならば 146行目より時刻 t� 1

で partial resetを実行することになり矛盾する. Pi:Work count(t� 2) � 5n� 2

かつ Pi:Mode(t� 2) = "adjusting"ならば, 時刻 t� 1でも調整中モードのままで

ある. 従って, 条件 [inconsistency I]i(t), [inconsistency II]i(t)が成り立つことはな

く,プロセス Piが時刻 tで条件 [inconsistency I]i, [inconsistency II]iの成立により

矛盾リセットを実行することに矛盾する.

変数Work countには上界を設定したが, 以下の補題が成り立つ.

補題 15 プロセスPiがある時刻 tiで手続き sort listを行ったとし,時刻 t
0をPiが世

代 Pi:Gen(ti)にいる任意の時刻とする. また, Pjを任意のプロセスとする. このと

き, (1) t0 < tiかつ Pi; Pjともに区間 [t0; ti� 1]で正常に動作し続けて partial reset
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図 2.16 世代番号 Genの更新

を行わないとき, ((Pj:Work count(ti); j) < (Pi:Work count(ti); i) ならば, かつ

そのときに限り, ((Pj:Work count(t0); j) < (Pi:Work count(t0); i) が成り立つ.

(2) ti < t
0
� ti + 3n かつ Pi; Pjともに区間 [ti; t

0
� 1] で正常に動作し続けて

partial resetを行わないとき, ((Pj :Work count(ti); j) < (Pi:Work count(ti); i)

ならば, ((Pj:Work count(t0); j) < (Pi:Work count(t0); i)が成り立つ.

(証明) ti � 5n < t
0 � ti + 3nなる時刻 t

0に対して

Pi:Work count(ti) = Pi:Work count(t0) + ti � t
0 (2:3)

が成り立つ.

(1) 0 < Pj:Work count(ti) < 8nならば Pj:Work count(ti) = Pj:Work count

(t0)+(ti�t
0)が成り立つ. このとき,式 2.3より補題が成り立つ. Pj:Work count(ti)

= 8nならば Pj:Work count(ti)�Pi:Work count(ti) = 3n > 0が必ず成り立つ. こ

のとき, Pj:Work count(ti) = minf(Pj :Work count(t0)+(ti�t
0)); 8ngと式 2.3より

Pj :Work count(t0)�Pi:Work count(t0) � Pj:Work count(ti)�Pi:Work count(ti)

> 0も成り立つ.

(2) Pj:Work count(t0�1) � Pi:Work count(t0�1) < 8nよりPj:Work count(t0)

= Pj:Work count(ti) + (t0 � ti)が成り立つ. このとき, 式 2.3より補題が成り立

つ.

有界化した世代番号Genに関して, 以下の補題が成り立つ.

40



補題 16 work(Pi; t) � 2n + 1 かつプロセス Piは partial reset を時刻 t で行

うとする. このとき, 任意の j(j 6= i) に対し Pi:Gen(t) 6= Pj:Invalidi(t) かつ

Pi:Gen(t) 6= Pi:Gen(t� 1)が成り立つ.

(証明) 補題 14と work(Pi; t) � 2n + 1 より, 時刻 tの Piの partial resetは条

件 [inconsistency I]i, [inconsistency II]iの成立によるものではない. よって, 他の

partial resetの条件より, Pi:Work count(t�1) � nが成り立つ. 従って, [t�n; t�

1]では Piは partial resetを行っていない. 事実 13より Piは区間 [t� 2n; t� 1]で

各Rjを少なくとも１回ずつ読み出している. ここで, Pi:last invalidj(t�1)(j 6= i)

を gj, Pi:Gen(t� 1)を giとおく. このとき, 区間 Iを以下のように定義する.

� [t�2n; t�n�1]で Piは partial resetを行っているならば, I = [t�n; t�1]

とする. このとき, 事実 13より tjは区間 [t� n; t� 1]に存在する.

� [t�2n; t�n�1]で Piは partial resetを行っていないならば, I = [t�2n; t�1]

とする.

図 2.16に示すように, 区間 Iでは Piは partial resetを行っていないので, その間

は Pi:Gen = giが成り立つ. よって,ある Pjが [tj ; t]で Pj:Invalidiを更新するなら

ば, giに更新する. 手続き assign genは, 任意の gjに対して�g 6= gjとなるような番

号�gを指定するので, 補題が成り立つ.

従って,アルゴリズム ssWCSでは,プロセス Piが partial reset前に 2n+1パ

ルス以上連続して動作しているときは, 他のプロセス Pjが Piの居眠りを検知した

世代として指定していない世代番号が partial resetで割り当てられる.

自己安定アルゴリズム ssWCSでは, 手続き check nap 内で Pi:Stagnantjに

Pj :Last mycountiの値を代入することで, プロセス Piは Pjに Piの居眠り判定を

しないよう命令することがある. この手続きに関して以下の補題が成り立つ.

補題 17 Piがある時刻 tで読み出すレジスタを Rjとし, その後の時刻 t
0で Piが

再び Rjを読み出したとする. このとき, (1) steps(Pi; t; t
0) � steps(Pj; t; t

0) <

�9nならば, Pj:Stagnanti(t
0 � 1) = Pi:Last mycountj(t

0 � 1)が成り立つ. (2)

Pj :Stagnanti(t
0�1) = Pi:Last mycountj(t

0�1)ならば, steps(Pi; t; t
0)�steps(Pj ;

t; t
0) < 0が成り立つ.
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図 2.17 補題 17：steps(Pi; t; t
0)� steps(Pj ; t; t

0) < �9nの場合

(証明) (1) steps(Pi; t; t
0)� steps(Pj ; t; t

0) < �9nより steps(Pj; t; t
0) > 9nが成り

立つ. よって, 事実 13より, 時刻 tより後で初めて Pjが Riを読み出した時刻�t, 時

刻 t
0より前で最後に Pjが Riを読み出した時刻�t0が存在し, steps(Pj ; t; �t) � 3n� 1,

steps(Pj ; �t0; t
0) � 3n� 1が成り立つ. よって,

steps(Pj; �t; �t0) = steps(Pj ; t; t
0)� steps(Pj; t; �t)� steps(Pj ; �t0; t

0)

> 3n

が成り立つ (図 2.17). 区間 [�t; �t0� 1]では Piは一回も Rjを読み出していないので,

この間は Pi:Last countjが更新されない. よって, [�t+ 1; �t0]で Pjが Riを読み出し

た各時刻で Pj:noreadiに Pj:Count� Pj:Last mycountiが加算される. このとき,

Pj :noreadi(�t0) � 3nとなり, Pj:Stagnantiが Pi:Last mycountj(
�t0� 1)に更新され

る. 従って, Pj:Stagnanti(t
0 � 1) = Pi:Last mycountj(t

0 � 1)が成り立つ.

(2) 時刻 tより後で初めて Pjが Riを読み出した時刻を�t, 時刻 t
0より前で最後に

Pjが Riを読み出した時刻を�t0とする. 区間 [�t; �t0 � 1]では Piは一回も Rjを読み出

していないので,この間は Pi:Last countjが更新されない. よって, [�t+1; �t0]で Pj

が Riを読み出した各時刻で Pj :noreadiに Pj:Count�Pj:Last mycountiが加算さ

れる. Pj :Stagnanti(t
0
� 1) = Pi:Last mycountj(t

0
� 1)より Pj :Stagnanti(�t

0) =

Pi:Last mycountj(�t
0�1)も成り立つ. すなわち,時刻�t0では Pj:noreadi(�t0) � 3nと

なる. すなわち, steps(Pj ; �t; �t0)� steps(Pi; �t; �t0) > 3nが成り立つ. また, 区間 [t; t0]

ではPiはRjの読み出しをしないので,事実 13より steps(Pi; t; t
0)�steps(Pi; �t; �t0) <
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steps(Pi; t; t
0) � 3n� 1が成り立つ. 従って,

steps(Pj ; t; t
0)� steps(Pi; t; t

0) � steps(Pj; �t; �t0)� steps(Pi; t; t
0)

� steps(Pj; �t; �t0)� steps(Pi; �t; �t0)� (3n� 1)

> 0

が成り立つ.

以上より,プロセス Piが時刻 tで読み出すレジスタ Rjに対し, Pi が tより前に

レジスタ Rjを読み出しているならば, steps(Pi; t; t
0)� steps(Pj; t; t

0) < �9nのと

きに Piは Countの増分差を比較しない (87行が成立する). 実際, Piが Countの

増分差を比較しないときは Piの方が区間 [t; t0]でのステップ数は少ない.

手続き sort listのソートの結果に関して以下の補題が成り立つ.

補題 18 任意の時刻を tとする. 区間 [t + 2n + 1; t + 5n]において, 3つのプロ

セス Pj1 ; Pj2 ; Pj3は正常に動作し続け, かつ partial resetを行わないとする. また,

(t1; j1) � (t2; j2) � (t3; j3), t1 � t+ 4n + 1; t3 � t + 5nである時刻 t1; t2; t3で, そ

れぞれ Pj1 ; Pj2; Pj3が手続き sort listを行ったとする. このとき, Pj2 �!
j3
t3 Pj3 な

らば, Pj0 �!
j1
t1 Pj1 なるすべての j

0に対し, Pj0 �!
j3
t3 Pj2 または Pj3 �!

j3
t3 Pj0 が成

り立つ.

(証明) Pj1は, 時刻 t1 � n + j
0のステップで Rj0を読み出し, Pj1:keyj0の値を決定

し, 時刻 t1で sort listを行う. ここで, Pj1 :keyj0 = xとすると, Pj0 �!
j1
t1 Pj1 より

(x; j0) > (0; j1)である. 一方 Pj3は, 時刻 t3 � n + j
0のステップで Rj0を読み出し

て Pj3 :keyj0の値を決定し, 時刻 t3で sort listを行う. このとき, t+ 4n+ 1 � t1 �

t3 � t + 5nより t3 � 2n + j
0
< t1 � n + j

0 � t3 � n + j
0が成り立つ. Pj3は区間

[t3�2n+ j
0
; t3�n+j

0]では正常に動作し続けるので, Pj0がこの区間で居眠りをし

ているならば, 時刻 t3�n+ j
0のステップで Pj3はそれを検知する. 時刻 t3�n+ j

0

に Pj3が Pj0の居眠りを検知しないなら以下の (a)が成り立ち, Pj0の居眠りを検知

するなら以下の (b)が成り立つ.

(a)

(Pj3 :keyj0; j
0) = ((Pj3 :Work count(t3 � n+ j

0

� 1)�
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Pj0 :Work count(t3 � n+ j
0

� 1)); j0)

= ((minf(4n+ j
0 + x+ t3 � t1); 8ng � (4n+ j

0)); j 0)

= (minf(x+ t3 � t1); (4n� j
0)g; j0)

> (t3 � t1; j1)

� (t3 � t2; j2)

= (Pj3 :keyj2; j2) (∵ Pj2 �!
j3
t3
Pj3より)

(b)

(Pj3 :keyj0 ; j
0) = (�1; j0) < (0; j3) = (Pj3 :keyj3; j3)

(a),(b)はそれぞれ Pj0 �!
j3
t3
Pj2 , Pj3 �!

j3
t3
Pj0 を意味する.

Piが世代 gの調整ピリオドでのステップ数, すなわち, 時刻 tで sort listを行っ

た後, partial resetを実行するか調整済モードへ移行する時刻 t
0までのステップ数

steps(Pi; t+ 1; t0 + 1) を�(Pi; g)と記す.

補題 19,20では, 以下に示す条件 Bを満たすプロセス Piを考える.

条件 B： Piが時刻 tで partial resetを実行し, work (Pi; t+6n) � 6nかつ [t; t+6n]

で居眠りリセット, 矛盾リセットを行わない.

条件Bを満たす Piに対し, �� = �(Pi; Pi:Gen(t))とする. このとき,世代Pi:Gen(t)

の時計調整で Piが時間超過リセットを行うならば, 時刻 t+ 6nで partial resetを

行うので�� = nが成り立つ. よって, �� < nが成り立つならば, Piが時刻 tまでに

調整済モードへ移行する.

アルゴリズムWCSの条件 A(21ページ)を満たすプロセスと同様にして, 条件

Bを満たすプロセス Piが調整ピリオドにいる区間 [t+5n+1; t+5n+ ��]に属する

各時刻 sに対し, 2種類のプロセス readers; destsを以下のように時刻 t + 5n + ��

から再帰的に定義する. まず, readert+5n+�� = Piとする. 時刻 sで readers が

読み出すレジスタの所有者を destsと定義する. readers; dests(t + 5n + 2 � s �

t + 5n + ��)に対し, readersが時刻 s と s � 1で同じレジスタの読み出しをする

ならば readers�1 = readersと定義し, 異なるレジスタの読み出しをするならば

readers�1 = dests と定義する. ここで, dests (t＋ 5n+1 � s < t+5n+ ��)のリス
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ト dlist = destt+5n+1; destt+5n+2; � � � ; destt+5n+�� を, readersが同一でありかつ連

続するように分割した極大部分リスト dlist
1
; dlist

2
; � � � ; dlist

hを考える. 各 x(1 �

x � h)に対し, dlistxで共通の readersを Pix , dlist
x = destsx ; destsx+1; � � � ; dests0x

とし, Pix が世代 Pix :Gen(s
0

x � 1) において sort listを行うならば, その時刻を

sort time
xとする. ここで, 以下の補題が成り立つ.

補題 19 すべての x(1 � x � h)に対し, 以下が成り立つ.

(a) dlist
xの要素はすべて異なる.

(b) Pixは区間 [t+ 2n+ 1; s0x � 1]で居眠りをしない.

(c) x < hならば, (t+ 4n+ 1; 0) � (sort time
x
; ix) � (sort time

x+1
; ix+1)

補題 19の証明は, 補題 2より示される補題 4の証明と同様にして, 補題 18より示

される.

さらに, 補題 19の３つの性質より, 次の補題が成り立つ.

補題 20 条件 Bを満たすプロセス Piは時刻 t+ 6nまでに調整済モードへ移行す

る.

補題 20の証明は補題 5と同様にして示される.

次に, 異なる２プロセスの手続き sort listのソートの結果の関係について示す

が, 先に以下の補題を示す.

補題 21 任意の時刻を t, 任意の異なるプロセスを Pi; Pjとする. プロセス Pj

は時刻 tjで sort listを行い, かつ, 区間 [tj; t] で partial resetを行わなかったと

する. また, Pi:Work count(t � 1) � 5n, tj � t � 2n と仮定する. このとき,

work(Pi; t) > 4n, work(Pj; t) > 4nならば, 世代 Pj :Gen(t)で時刻 t以前にプロ

セス Pj が Piの居眠りを検知しない.

(証明) 世代Pj :Gen(t)で時刻 t以前にプロセスPjが Piの居眠りを検知すると仮定

して矛盾を導く. work(Pi; t) > 4nより, Piは区間 [t�4n+1; t]で居眠りをしていな

い. また, 2n � Pj :Work count(t�3n�1) � 4n�1かつ steps(Pj; t�4n; t�3n) = n

なので, 事実 13より区間 [t � 4n; t � 3n � 1]のある時刻 t
00で Pjは Ri を読み出
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す. よって, 世代 Pj:Gen(t)で Pjが t
00より後で始めて Piの居眠りを検知するこ

とはない. すなわち, 時刻 t以前に Piの居眠りを検知するならば, 遅くとも区間

[t � 4n; t � 3n � 1] で必ず検知する. また, Pi:Work count(t � 1) � 5n かつ

steps(Pi; t� 2n+ 1; t+ 1) = 2nなので, 事実 13より区間 [t� 2n+ 1; t]に Piが Rj

を読み出すステップが必ず存在する. 従って, 区間 [t00; t]で Piが自身の居眠りを検

知する. よって, 区間 [t00; t]のある時刻で Piは partial resetを行う. 区間 [t00; t]の

長さは 4n� 1以下なので, Pi:Work count(t) < 4nとなり矛盾する.

補題 22 任意の時刻を t, 任意の異なるプロセスを Pi; Pjとする. 時刻 tに対し,

Pi:Work count(t � 1) � 5nかつ Pj :Work count(t� 1) � 5nが成り立つとする.

また, Pi:Work count(�t) = 3nなる時刻�t (�t < t)が存在したとし, Piが区間 [�t; t�1]

で最後に手続き sort listを行った時刻を ti とする. このとき, work(Pi; t) > 4n,

work(Pj ; t) > 4nかつ Pi�!
i
ti
Pj ならば, t以前に Pjが手続き sort listを行った

時刻が存在し, かつ最後に Pjが手続き sort listを行った時刻 tjに対し Pi�!
j
tj
Pj

が成り立つ.

(証明) まず, Pj :Work count(~tj) = 5nなる時刻~tjが存在することを示す. 時刻~tj

が存在するならば, t以前に Pjが手続き sort listを行った時刻 tjも存在する.

(1) ti � t� 2nの場合

このとき, t�3n < ti�n+1 < ti � tが成り立つ. Pi; Pjはともに区間 [ti�n+1; ti]

で正常に動作し続け,この区間のある時刻 t
0

iで Piは keyjを設定するステップを行

う. 補題 21より世代 Pi:Gen(t)で時刻 t以前にプロセス Piが Pjの居眠りを検知す

ることはないので Pi�!
i
ti
Pjより, Pj :Work count(t0i�1) � Pi:Work count(t0i�1)

が成り立つ. work(Pi; t) > 4n, work(Pj; t) > 4nより, Pj:Work count(ti � n) �

Pi:Work count(ti � n) = 4n も成り立つ. 従って, Pj :Work count(~tj) = 5nなる

時刻~tj(� ti � n)が区間 [t� 3n; t� n]に存在し, 時刻 tj(� ti)も存在する.

(2) ti < t� 2nの場合

プロセス Piが ti以前に最後に Rjを読み出すステップを行った時刻を t
0

iとする.

Pi�!
i
ti
Pjより,

((Pj:Work count(t0i � 1)� Pi:Work count(t0i � 1)); j) < (0; i) (2:4)
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または

Pi:Invalidj(t
0

i) = Pj:Gen(t
0

i � 1) (2:5)

が成り立つ. 特に, Pi:Work count(�t) = 3n なる時刻�tが存在することより Pi

が時刻 t
0

i以前で最後に Rjを読み出した時刻~t0iが存在し, steps(Pi; ~t
0

i; t
0

i) = n >

steps(Pj ; ~t
0

i; t
0

i)が成り立つならば,式 (2.5)が成り立つ. 式 (2.5)が成り立つならば,

Piは時刻 t
0

i(< t�2n)以前に Pjの居眠りを検知している. Pj:Work count(t) > 5n,

steps(Pi; t�2n; t) = 2nと事実 13より, Pjは区間 [t0i; t�1]で Pj自身の居眠りを検知

して partial resetを行い, 次の世代へ移行する. さらに Pj:Work count(t) > 5n

より, 時刻~tj; tjが必ず存在する. 式 (2.5) が成り立たないならば, 式 (2.4) より

Pj :Work count(t0i � 1) � Pi:Work count(t0i � 1) � 0 が成り立つ. 時刻 t
0

iは区

間 [t � 3n; t � 1] にあり, かつ work(Pi; t) > 4n, work(Pj ; t) > 4n より, 時刻

tjが ti以降に存在する. また, 式 (2.5)が成り立たないならば steps(Pj ; ~t
0

i; t
0

i) �

steps(Pi; ~t
0

i; t
0

i) = nが成り立つので, Pj :Work count(~tj) = 5nなる時刻~tj も存在

する.

次に, Pjが t以前で最後に手続き sort listを行った時刻 tj に対し Pi�!
j
tj Pj が

成り立つことを示す.

(a) tj � t� 2nの場合

このとき, t�3n < tj�n+1 < tj � tが成り立つ. Pi; Pjはともに区間 [tj�n+1; tj ]

で正常に動作し続け,この区間のある時刻 t
0

jで Pjは keyiを設定するステップを行

う. ここで, (tj ; j) � (ti; i)と仮定する. Pi; Pjはともに区間 [ti � n + 1; ti]で正

常に動作し続け, この区間のある時刻 t
0

iで Piは keyjを設定するステップを行う.

このとき, 補題 21より世代 Pi:Gen(t)で時刻 t 以前にプロセス Piが Pjの居眠り

を検知することはないので, (第 121行の条件式が不成立) ((Pj :Work count(t0i �

1) � Pi:Work count(t0i � 1)); j) > (0; i), すなわち Pj �!
i
ti
Piが成り立ち, 仮定

に反する. 従って, (ti; i) � (tj; j) が成り立つ. 補題 21より世代 Pj:Gen(t) で

時刻 t以前にプロセス Pjが Piの居眠りを検知することはないので, 補題 15より

((Pi:Work count(t0j � 1) � Pj:Work count(t0j � 1)); i) > (0; j)が成り立つ. 従っ

て, Pi�!
j
tj
Pjが成り立つ.

(b) tj < t� 2nの場合
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アルゴリズムより区間 [ ~tj + 1; tj] にプロセス Pjが Riを読み出すステップが存

在する. この時刻を t
0

jとする. 以下, Pj �!
j
tj
Piが成り立つと仮定して矛盾を

導く. Pi�!
i
ti
Pjかつ Pj �!

j
tj
Pi が成り立つので, ((Pj :Work count (t0i � 1) �

Pi:Work count(t0i�1)); j) > (0; i)かつ ((Pi:Work count(t0j�1)�Pj:Work count

(t0j � 1)); i) > (0; j)であり,

steps(Pi; t
0

i; t
0

j) < steps(Pj; t
0

i; t
0

j) (2:6)

が成り立つ.

ここで, steps(Pi; ti; t+ 1) > 2nと Pi:Work count (ti) = 5nが成り立つことよ

り, Pi:Work count(t) > 7nである. よって, 事実 13より区間 [t� n+ 1; t]のある

時刻 t
00

iで Piは Rj を読み出す. 同様にして, 区間 [t�n+1; t]のある時刻 t
00

jで Pjは

Riを読み出す. Pi; Pjはそれぞれ区間 [ti; t]; [tj ; t]で partial resetを行わないので,

steps(Pi; t
0

i; t
00

i ) � steps(Pj; t
0

i; t
00

i )

steps(Pj ; t
0

j ; t
00

j ) � steps(Pi; t
0

j ; t
00

j )

が成り立つ. ここで, work(Pi; t) � 4n;work(Pj; t) � 4nなので steps(Pi; t
00

i ; t
00

j ) =

steps(Pj ; t
00

i ; t
00

j ) である. よって,

steps(Pi; t
0

i; t
0

j) = steps(Pi; t
0

i; t
00

i ) + steps(Pi; t
00

i ; t
00

j )� steps(Pi; t
0

j; t
00

j )

� steps(Pj; t
0

i; t
00

i ) + steps(Pj ; t
00

i ; t
00

j )� steps(Pj; t
0

j; t
00

j )

= steps(Pj; t
0

i; t
0

j)

となり, 式 (2.6)に矛盾する.

プロセス Piが自分の局所時計をある時刻 ti;jでプロセス Pjの局所時計に合わせ

た, または Pjの局所時計と一致することを確認したあと, ti;j以降に Pi; Pjがとも

に partial resetをすることなく動作し続けるような場合には, Piが Pjの局所時計

を棄却することはなく, 次の補題が成り立つ.

補題 23 任意の異なるプロセス Pi; Pjに対し, ある時刻 tで Pi, Pjがともに調整

済モードであったとし, work(Pi; t) > 4n;work(Pj ; t) > 4nが成り立つとする. Pi

に対しては, Pi:Work count(ti) = 5nなる時刻 ti(ti < t)が存在したとする. また,
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時刻 ti;jで Piは自分の局所時計を Pjの局所時計に合わせた, または Pjの局所時計

と一致することを確認したとし, 区間 [ti;j ; t]で Pi; Pjはともに partial resetを行わ

ないとする. このとき, 区間 [ti;j; t]で Piは Pjの局所時計を棄却しない.

補題 24 任意の時刻を t,任意の異なるプロセスをPi, Pjとする. 時刻 tで Pi, Pjが

ともに調整済モードであったとする. このとき, work(Pi; t) > 4n;work(Pj; t) > 4n

が成り立つならば, Pi:Clock(t) = Pj :Clock(t)が成り立つ.

(証明) 少なくとも一方のプロセス Pに対し, P:Work count(�t) = 3nなる時刻�t

(�t < t)が存在するかによって場合分けする.

(1) 少なくとも一方のプロセス Pに対し, P:Work count(�t) = 3nなる時刻�t (�t <

t)が存在する場合

一般性を失うことなく Pi:Work count(�t) = 3nなる時刻�t (�t < t)が存在すると仮

定する. このとき補題 22より, Pj:Work count(tj) = 5nなる時刻 tj (tj < t)が存

在して Pi�!
j
tj
Pjが成り立つ, または, Pj �!

i
ti
Piが成り立つ. Pi�!

j
tj
Pjならば

Pi = Py; Pj = Px, Pj �!
i
ti
Piならば Pi = Px; Pj = Pyとおく. このとき, 以下が成

り立つ.

� Py �!
x
tx
Pxかつ Px:Work count(tx) = 5nなる時刻 tx (tx < t)が存在する.

Pxは世代 Px:Gen(t)のある時刻 t
0で自分の局所時計を Pyの局所時計の値と

合わせるか, 一致していることを確認し, 区間 [t0; t]で Pyは partial resetを

行わない.

このとき, Px:Clock(t
0) = Py:Clock(t

0 � 1) + 1が成り立つ. ここで, 補題 23より,

区間 [t0; t]で Pxが Pyの局所時計を棄却することはない. また, 区間 [t0; t]で Px; Py

はともに partial resetをすることはないので, それぞれステップ毎に局所時計の

値を１ずつ増やす. 従って,

steps(Px; t
0

; t) = steps(Py; t
0

; t) (2:7)

であることを示せばよい. ここで, t0 � t�4n+1ならば,区間 [t0; t]では Px; Pyはと

もに正常に動作し続けるので明らかに式 (2.7)は成り立つ. 以下では, t0 < t�4n+1

の場合を考える.
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事実 13より, 区間 [t � 4n + 1; t � n]のある時刻 t
00で Pxは Ryを読み出す. ま

た, 区間 [t0; t]で Pyは調整済モードであり続けるので, t00(� t� n)より後で Pyは

Rxを読み出す. 区間 [t0; t]で Px; Pyはともに partial resetを行わないので, 区間

[t0; t00]の各ステップで Pxが Pxまたは Pyの居眠りを検知することはない. 従って,

steps(Px; t
0
; t
00) = steps(Py; t

0
; t
00)である. さらに, 区間 [t00; t]では Px, Pyはともに

正常に動作し続けるので steps(Px; t
00
; t) = steps(Py; t

00
; t)が成り立つ. 従って, 式

(2.7)は成り立つ.

(2) 任意の時刻�t(� t)に対し, Pi:Work count(�t) > 3nかつ Pj:Work count(�t) >

3nが成り立つ場合

このとき, Pi, Pjはともに区間 [1; t]で partial resetを行わない. また, work(Pi; t) �

4n; work (Pj; t) � 4nより Pi:Work count(t� n) > 6n, Pj:Work count(t� n) >

6n,すなわち Pi, Pjはともに時刻 t�nで調整済モードにある. Pi:Work count(t�

1) � 7n, Pj:Work count(t � 1) � 7n, 事実 13より, Piは区間 [t � n + 1; t]

のある時刻 t
000で Rjの読み出しをし, Pjは区間 [t � n + 1; t] のある時刻で Ri

の読み出しをしている. ここで, [inconsistency III]i(t) が成立しないことから,

Pi:Invalidj(t
000) = Pj:Gen(t

000� 1)または Pi:Clock(t
000 � 1) = Pj:Clock(t

000� 1)が

成り立つ. ここで, Pi:Invalidj (t
000) = Pj:Gen(t

000 � 1)が成り立つ場合を考える.

steps(Pi; t� 4n; t� 2n) = 2n, 事実 13より Piは区間 [t� 4n; t� 2n]で少なくとも

１回は Rj の読み出しをする. また区間 [t� 4n; t]で Pjは居眠りをしない. よって,

Piが区間 [t� 4n; t� 2n]では Pjの居眠りを検知せずに区間 [t� 2n; t]で新たに Pj

の居眠りを検知することはなく, Pi:Invalidj = Pj:Gen(t
000
� 1)にセットしたのは

時刻 t � 2nより前である. Pjは区間 [t � n + 1; t]のある時刻で Riの読み出しを

するので, これは区間 [1; t]で partial resetを行わないことに矛盾する. 従って,

Pi:Clock(t
000�1) = Pj:Clock(t

000�1)が成り立つ. steps(Pi; t
000
; t) = steps(Pj; t

000
; t)

より, Pi:Clock(t� 1) = Pj :Clock(t� 1)も成り立つ.

居眠りリセットに関して, 次の補題が成り立つ. 開始状況後に他のプロセスが

十分なステップ数の動作をしていないときに不正確に居眠りの検知をする場合が

ある点でアルゴリズムWCSの補題 9と異なる.

補題 25 プロセス Piが時刻 tで居眠りリセットを実行したならば, work(Pi; t) <

9nが成り立つ.
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(証明) Piが時刻 tで Rjを読み出すとする. ここで, 事実 13より少なくとも 3n� 1

ステップに１回は Piは Rjの読み出しをする. よって, 時刻 tより前に Rjを読み

出すステップが存在しないならば, 明らかに work(Pi; t) < 9nが成り立つ. 以下

では tより前に Rjを読み出す場合を考える. tより前で最後に Piが Rjを読み出

すステップを行った時刻を t
0とする. Piは時刻 tで居眠りリセットを実行するの

で, (a)[naps I]i, (b)[naps II]i, (c)第 135行の条件式のうちいずれかが成り立つ.

(a) [naps I]i：Pi:Work count(t� 1) � nかつ Pi:diff (t) < 0

プロセス Piは区間 [t0 + 1; t � 1]で居眠りをしている. Pi:Work count � n, 事実

13より steps(Pi; t
0
; t) � 2nであり, work (Pi; t) < 2nが成り立つ.

(b) [naps II]i：Pi:Work count(t�1) � nかつ Pj:Invalidi(t�1) = Pi:Gen(t�1)

work(Pi; t) � 8nを仮定し, 矛盾を導く. 前提条件より Pi:Work count(t� 1) � n

なので, 事実 13より steps(Pi; t
0
; t) � 2nである.

(b1) 時刻 tより前で Pjが Pj:Invalidiを更新していない場合

Pi:Gen(t
0 � 1) = Pj :Invalidi(t

0 � 1)かつ Pi:Work count(t0 � 1) < nが成り立つ

ならば, 時刻 t
0以前のある時刻で Piは partial resetを行っている. 時刻 t

0で [naps

II]iが成り立つならば,時刻 t
0で Piは partial resetを行っている. Pi:Gen(t

0�1) =

Pj :Invalidi(t
0�1) = Pj :Invalidi(t�1)ならば, Pi:Gen(t�1) = Pj:Invalidi(t�1)

より区間 [t0 + 1; t� 1]のある時刻で partial resetを行い Pi:Genを更新する. し

かし,いずれの場合も partial resetを行った時刻 tpに対して work(Pi; tp) > 2nが

成り立つので, 補題 16より Piは世代番号を Pj :Invalidi(t� 1)と異なる値にする.

従って, Pj:Invalidi(t� 1) = Pi:Gen(t� 1)に矛盾する.

(b2) 時刻 tより前で Pjが Pj:Invalidiを更新している場合

時刻 tより前で最後に Pjが Pj:Invalidiを更新した時刻を tjとする. 以下, さらに

Pjが時刻 tjより前に Riの読み出しをしているかにより場合分けする.

(b2-1) 時刻 tjより前に Pjが Riの読み出しをしている場合
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time

Pi

Pj

t時刻t時刻 2t時刻 1

Work_count>4nWork_count>0

steps(P , t , t)<5n
i

2steps(P , 1 ,t )>4n
i

2

t1＜t  -4n≦2 2t  -3n

(i) n < steps(Pi; t
2
; t
0) < 3nが成り立つ場合

time

Pi

Pj

t時刻t時刻 2t時刻 1

steps(P , t , t)<3ni
2steps(P , 1 ,t )>6ni

2

steps(P , 1 , t  )<3ni
1

(ii) steps(Pi; t
2
; t
0) � nが成り立つ場合

図 2.18 補題 25：(b2-2)時刻 tjより前に Pjが Riの読み出しをしていない場合 (1)

時刻 tjより前で最後に Pjが Riの読み出しをした時刻を t
0

jとする. 時刻 tjでプロセ

ス Pjは Piの居眠りを検知し,世代番号を更新する. すなわち, Piは区間 [t0j; tj]で居

眠りをしている. よって, 事実 13より, steps(Pi; t
0

j; tj) < steps(Pj ; t
0

j ; tj) � 3n� 1

が成り立つ. さらに, 区間 [tj +1; t� 1]には Piが Rjを読み出すステップが存在し

ないので, Pi:Work count(t� 1) � n, 事実 13より steps(Pi; tj +1; t) < 2nが成り

立つ. 従って, steps(Pi; t
0

j; t) < 5nであり, 区間 [t0j; tj � 1]のある時刻で Piは居眠

りをしているので work(Pi; t) � 9nに反する.

(b2-2) 時刻 tjより前に Pjが Riの読み出しをしていない場合

steps(Pi; 1; tj) < 7nならば, steps(Pi; tj; t) � 2nより steps(Pi; 1; tj) < 9nが成

り立つ. これは work(Pi; t) � 9nに矛盾する. 以下では, steps(Pi; 1; tj) � 7nの場
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time

Pj

Pi

Pi Rj

Pi

が の読み出し

Pj

noread  = 0j noread  ≧ 3nj

3nステップ以上

この間, の読み出しなしR
i

t時刻t時刻 2 t時刻 jt時刻 1

9nステップ以上と仮定

図 2.19 補題 25：(b2-2)時刻 tjより前に Pjが Riの読み出しをしていない場合 (2)

合を考える.

steps(Pi; tj +1; t) < 2nと事実 13より, 時刻 tj以前に Piが Rjの読み出しをする

時刻が存在する. 時刻 tj以前で最後に Piが Rjを読み出した時刻を t
0とし, 時刻 t

0

より前で最後に Piが Rjを読み出した時刻を t
2とする. ここで, ある時刻 t

1が存在

し, steps(Pi; t
1
; t

2) � 3nが成り立ち, かつ時刻 t
1で Piが Rjを読み出すことを示

す (図 2.18).

(i) n < steps(Pi; t
2
; t
0) < 3nが成り立つ場合

事実 13より 4n < Pi:Work count(t2) < 6nが成り立つ. また, steps(Pi; t
2
; t)

< 5nより steps(Pi; 1; t
2) > 4nが成り立つ. よって, 事実 13より区間 [t2 �

4n; t2� 3n� 1]に Piが Rjを読み出した時刻が存在する. この時刻を t
1とす

ると, steps(Pi; t1; t2) � 3nが成り立つ.

(ii) steps(Pi; t
2
; t
0) � nが成り立つ場合

steps(Pi; t
2
; t) < 3nより steps(Pi; 1; t

2) > 6nが成り立つ. Piが開始状況から

最初に Rjを読み出した時刻を t
1とすると, 事実 13より steps(Pi; 1; t

1) < 3n

が成り立つ. 従って, steps(Pi; t1; t2) � 3nが成り立つ.

以上より, steps(Pi; t
1
; t

2) � 3nとなるある時刻 t
1が存在し, t1で Piは Rjの読み

出しをする. このとき, [t1; t2]では Pjが Riの読み出しを１回もしないことから,図

2.19に示すように Pi:noreadj(t
2) � 3nとなり, Pi:Stagnantjが Pj :Last mycounti
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(tj�1)の値に更新される. すなわち, Pj :Last mycounti(tj�1) = Pi:Stagnantj(tj�

1) が成り立つ. 時刻 tjで Pjは 87 行目で diff = ?にセットして Pi:Count と

Pj :Count それぞれの増分比較を行わないので, Pj:Invalidiの更新をすることに

矛盾する.

(c) 第 135行：Pi:Sync(t�1) 6� Pj:Async(t�1), Pj :Sync 6= ;かつ Pi:Clock(t�

1) 6= Pj :Clock (t� 1)

時刻 tで第 136行を行うことより Pi:Work count(t�1) < 6nであり, Pi:Sync(t�

1) 6= ;よりPiは 5n � Pi:Work count(tm�1) < Pi:Work count(t�1)である時刻

tmで, 調整済モードのプロセス Pmの局所時計と自分の局所時計を合わせるか, 一

致していることを確認している. このとき, Pi:Clock(tm) = Pm:Clock(tm� 1) + 1

が成り立つ. 以下, work(Pi; t) � 9nを仮定して矛盾を導く.

時刻 t 以前で Piが最後に partial resetを行った時刻を t
0とする. すなわち,

Work count(t0) = 0とする. work(Pi; t) � 6nかつ Pi:Work count(t � 1) < 6n

より, Piは [t0; t] では居眠りすることなく正常に動作し続ける. 事実 13より,

[t0+1; t0+n]に Piが Rj; Rmそれぞれを読み出すステップが存在する. また, Piは,

tmより前でPmの, tより前でPjの居眠りを検知しない. 従って, work(Pm; tm�1) �

tm � t
0
� n > 4n, work(Pj ; t� 1) > work(Pj; tm � 1) > 4nが成り立つ. 以下, 時

刻 tm � 1での Pjのモードにより場合分けして考える.

(c1) 時刻 tm � 1で Pjが調整済モードの場合

補題 24より Pm:Clock(tm� 1) = Pj:Clock(tm� 1)が成り立つ. 区間 [tm; t� 1]で

Pi; Pjが居眠りすることはないので, Pi:Clock(t � 1) = Pj:Clock(t � 1)が成り立

ち, (c)に矛盾する.

(c2) 時刻 tm � 1で Pjが調整中モードの場合

Pi; Pjはともに tm � 3n(> t � 4n) 以降の各プロセスの Work count の値を基に

sort listを行う. プロセスPi; Pjが t以前で最後に sort listを行った時刻をそれぞれ

ti; tjとする. Pi; Pj; Pmは [tm� 3n; tm� 1]で正常に動作し続けるので, Pm�!
i
ti
Pj

と補題 15より Pm�!
j
tj Pjが成り立つ. 従って, Pjは世代 Pj:Gen(t� 1)中のある
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時刻 t
0

mで Pmの局所時計に自分の局所時計を合わせるか, Pmと自分の局所時計が

一致することを確認している. すなわち, Pj :Clock(t
0

m) = Pm:Clock(t
0

m�1)+1が

成り立つ. Pmは区間 [t0m; tm�1]または [tm; t
0

m�1]で正常に動作し続け, Pjは区間

[t0m; t � 1]で正常に動作し続ける. 従って, steps(Pj; t
0

m; t) = steps(Pm; t
0

m; tm) +

steps(Pi; tm; t) より Pi:Clock(t � 1) = Pj:Clock(t � 1)が成り立ち, (c)に矛盾す

る.

また, 以下の補題より連続して 7nステップした後で矛盾リセットが実行される

ことはないことが言える.

補題 26 プロセス Piが時刻 tで矛盾リセットを実行したならば, work(Pi; t) < 7n

が成り立つ.

(証明) 補題 14より, 条件 [inconsistency I]i, [inconsistency II]iの成立により矛盾

リセットを実行したならば, work(Pi; t) = 1が成り立つ. 以下, [inconsistency III]i

の成立により矛盾リセットを実行する場合を考える.

[inconsistency III]i(t): Pi:Mode(t � 1) = "adjusted" and Pcur:Mode(t � 1) =

"adjusted" and Pi:Invalidcur(t) 6= Pcur:Gen(t� 1) and Pi:Clock(t� 1) 6=

Pcur:Clock(t� 1)

プロセス Piが時刻 tで読み出すレジスタを Rjとする. work(Pi; t) � 7nを仮

定したとき, [inconsistency III]i(t) が成立しないことを示す. 事実 13より, 区間

[t � 7n + 1; t � 4n] で少なくとも１回は Piは Rjの読み出しをしている. ここ

で, Pjが区間 [t� 4n; t� 1]で居眠りをするならば, Piは同区間で Pjの居眠りを必

ず検知できるので, Pi:Invalidcur(t) = Pj:Gen(t � 1)または Pcur:Mode(t � 1) =

"adjusting"が成り立つ. また, Pjが区間 [t � 4n; t � 1]で居眠りをしないならば,

work(Pj ; t) > 4nが成り立つ. 補題 24より, Pi:Mode(t � 1) = "adjusted"かつ

Pj :Mode(t� 1) = "adjusted"ならば, Pi:Clock(t� 1) 6= Pj:Clock(t� 1)が成り立

つ. 以上より, work(Pi; t) � 7nならば [inconsistency III]i(t)が成立しない. 従っ

て, work(Pi; t) < 7nが成り立つ.

補題 27 (調整完了性) 任意の t � 1, 任意のプロセス Piに対し, work(Pi; t� 1) �

15nならば Pi:Mode(t � 1) = "adjusted"が成り立ち, work(Pi; t) > 15nならば

Pi:Clock(t) = Pi:Clock(t� 1) + 1 が成り立つ.
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(証明) 時刻 t�15n以前に Piが居眠りしているなら,時刻 t�15n以前で Piが最後

に居眠りした時刻を tnapとする. 時刻 t� 15n以前に Piが居眠りしていないなら,

tnap = 1とする. 時刻 tnap以降の時刻 t
0で Piが partial resetを行った場合, 補題

20,25, 26よりwork(Pi; t
0) < 9nが成り立つ. よって, work(Pi; t) � 15nならば, Pi

は時刻 t� 6n以降に partial resetを行うことはない. よって, Pi:Work count(t�

1) � 6nなので Pi:Mode(t�1) = "adjusted"が成り立つ. また, work(Pi; t) > 15n

ならば, Piは時刻 tで調整済のステップを行うので, Pi:Clock(t) = Pi:Clock(t �

1) + 1が成り立つ.

補題 28 (一致性) 任意の t � 1, 任意のプロセス Pi; Pjに対し, work(Pi; t) �

15n; work(Pj ; t) � 15nならば Pi:Clock(t) = Pj :Clock(t)が成り立つ.

(証明) 補題 27より, Pi:Mode(t) = "adjusted", Pj :Mode = "adjusted"である.

よって, 補題 24より Pi:Clock(t) = Pj :Clock(t)が成り立つ.

補題 27, 28より, 定理 29が言える.

定理 29 プロトコル ssWCSは, 空間複雑度が有界な同期時間 15nの自己安定無

待機時計合わせプロトコルである.

2.6. むすび

本章では, フェーズ内システムとよばれる同期式共有メモリシステムにおける

時計合わせアルゴリズムを考察した. まず, フェーズ内システム上の無待機時計

合わせアルゴリズムの同期時間の下界が n � 2であることを示した. さらに, 同

期時間 12nの無待機時計合わせアルゴリズム, 空間複雑度が有界な同期時間 15n

の自己安定無待機時計合わせアルゴリズムを提案した. 過去に提案された最も効

率的な無待機時計合わせアルゴリズムは Papatrianta�louらが提案した同期時間

4n2 � 3n� 1の自己安定無待機時計合わせアルゴリズムがあり, 本章で提案した

２つのアルゴリズムは同期時間に関して大きく改善している. また, 提案した２

つのアルゴリズムは同期時間の関してオーダー的に最適である.

同期時間 O(n2)の Dolevら, Papatrianta�louらのプロトコルでは１ステップ

の計算量が定数である. これに対し,プロトコルWCS , ssWCSは手続き sort list
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を行うステップでプロセスが要素数 nのソートを行うため, １ステップで計算量

O(n log n) の内部計算が可能なシステムにしか適用できない. しかし, プロトコ

ルWCS; ssWCSをヒープを使用するように修正すれば,同じ同期時間で１ステッ

プを計算量 O(log n)で行うプロトコルを構成できる.

本章に関連する今後の課題として, 次の問題が挙げられる. 本章で提案した２

つの無待機時計合わせアルゴリズムは同期時間に関してオーダー的に最適である

が, 本章で示した下界の結果とは係数のギャップがある.
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第 3 章

線形化可能性を保証する共有オブジェ

クトの無待機な実現

3.1. はじめに

本章では,同期式メッセージパッシングシステム上に線形化可能性を保証する共

有オブジェクトを無待機に実現するアルゴリズムについて述べる. 共有オブジェ

クト実現アルゴリズムの評価尺度として, その共有オブジェクトが提供する操作

または操作集合に対する最悪応答時間を用いる.

本論文では, システム内の各プロセスが実時間スピードの局所時計を保持し,

すべてのメッセージ遅延が各プロセスに既知である定数 d; u(o < u � d)に対し

[d � u; d]であるようなメッセージパッシングシステムを考える. このようなシ

ステムにおいて, 無待機性を考慮しない線形化可能性を保証する共有オブジェク

トの実現アルゴリズムに関するさまざまな結果が示されている. 過去の線形化

可能性を保証する実現アルゴリズムを表 3.1に示す. Attiyaら [3], Mavronicolas

ら [16] は非同期時計モデルにおける read/writeレジスタの実現アルゴリズムの

最悪応答時間の下界を示した. Attiyaらは write操作の下界が u=2であること,

Mavronicolasらは read操作の下界が u=2, read操作と write操作の最悪応答時間

の和の下界が d+ u=2であることを示した. Mavronicolasらは u-同期時計モデル

での read/writeレジスタの実現アルゴリズムも提案した. また, 井上らは非同期
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時計モデルにおける一般オブジェクトの実現アルゴリズムを提案した [11]. 井上

らの実現アルゴリズムでは,一般オブジェクトの操作を応答値の種類が単一な ack

型操作と応答値の種類が複数の val型操作に分類し, それぞれの最悪応答時間が

u, 2dの実現アルゴリズムを提案した. また, 井上らは FIFOキューの実現アルゴ

リズムに関して, 最悪応答時間の下界が u � (2=3)dであるときの dequeue操作に

対して d+ u=2, enqueue操作に対して u(n� 1)=nであることを示した [11].

本論文では,システム内のプロセスは停止故障をおこしうると仮定し, 任意個の

プロセスの停止故障に対する耐性を意味する無待機性を持つ実現アルゴリズムを

提案する. まず, さまざまな放送モデル, 時計モデルに対する４種類の read/write

レジスタの無待機な実現アルゴリズムを提案する. 信頼放送モデルに対し,非同期

時計モデルにおけるwrite操作の応答時間 d, read操作の応答時間 uの実現アルゴ

リズム, u-同期時計モデルにおける write操作の応答時間 u+ � �maxfd� 2u; 0g,

read操作の応答時間 u+(1��)maxfd� 2u; 0g(ただし, 0 � � � 1)の実現アルゴ

リズム, 無信頼放送モデルに対し, 非同期時計モデルにおける write操作 d, read

操作 uの実現アルゴリズム, u-同期時計モデルにおける write操作 u, read操作 d

の実現アルゴリズムを提案する. また, 信頼放送モデルにおいて, ２種類の時計モ

デルに対する一般オブジェクトの実現アルゴリズムを提案する. 非同期時計モデ

ルにおける write操作 u, read操作 2dの実現アルゴリズム, u-同期時計モデルに

おける write 操作 u, read操作 d+ uの実現アルゴリズムを提案する.

以下, 3.2節で本章で提案するアルゴリズムに関する定義を行う. 3.3節では, 信

頼放送／無信頼放送,非同期時計／ u-同期時計モデル上に read/writeレジスタを

無待機に実現するアルゴリズムを提案する. 3.5節では, 信頼放送, 非同期時計／

u-同期時計モデル上に一般オブジェクトを無待機に実現するアルゴリズムを提案

する.

a文献 [16]では, Mavronicolasらは任意の小さい定数 bに対し write操作の応答時間4u+�(d�u)

read操作の応答時間 4u + (1 � �)(d � u) + bの実現アルゴリズムを示している. ここで, 定数 b

は放送を行うための時間を表す. 本章では放送時間を無視し, b = 0として考える.
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表 3.1 過去の線形化可能性を保証する実現アルゴリズム

read/writeレジスタ

最悪応答時間

時計モデル write操作 read操作

上界 u-同期時計 [16] 4u+ � �m 4u+ (1� �)m a

(0 < � � 1;m = d� u)

下界 非同期時計 [3] u=2

[16] 和が d+ u=2

u=2

FIFOキュー

dequeue操作 enqueue操作

上界 非同期時計 [11] d+ u=2 u(n� 1)=n

if u � (2=3)d

一般オブジェクト

ack型操作 val型操作

上界 非同期時計 [11] u 2d

メッセージ遅延 : [d� u; d], プロセス数 : n

3.2. 諸定義

本節でシステムのモデル, 共有オブジェクトの無待機な実現アルゴリズムを定

義する.

3.2.1 システム

複数のプロセスと相互通信網から成るメッセージパッシングシステムを考える.

各プロセスは 0から n � 1までの相異なる識別子を持つとし, 識別子 iのプロセ

スを Piと表す. プロセスは相互通信網を介してメッセージを送信, 受信すること

によってのみ通信を行うことができる. 相互通信網内では, メッセージの欠落, 複
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表 3.2 本論文で提案する線形化可能性を保証する無待機な実現アルゴリズム

read/writeレジスタ

最悪応答時間

放送モデル 時計モデル write操作 read操作

信頼放送 非同期時計 d u

u-同期時計 u+ � �m0
u+ (1� �)m0

(0 � � � 1;m0 = maxfd� 2u; 0g)

無信頼放送 非同期時計 d d

u-同期時計 u d

一般オブジェクト

ack型操作 val型操作

信頼放送 非同期時計 u 2d

u-同期時計 u d+ u

メッセージ遅延 : [d� u; d]

製はおこらないとする. 任意のプロセス間でのメッセージ遅延は, 各プロセスに

既知である定数 d; u(0 < u � d)に対し [d � u; d]の範囲であるとする. 各プロセ

スは, 大域時間と同じ速度の局所時計を保持するa. プロセスは, 局所時計により

局所的な時刻を参照し, また, タイマーとして使う. ある定数�に対し, 任意の２プ

ロセスの局所時計の値の差は�とする. このようなモデルを�-同期時計モデルとよ

ぶ. また,システム内のプロセスは停止故障をおこすとする. 停止故障をおこした

プロセスは, 以降の動作を一切行わない.

すべてのプロセスに対し同一のメッセージを送信することを放送とよぶ. 本論

文では, 放送に関して以下の２種類のモデルを考える.

信頼放送モデル 放送するメッセージは, すべてのプロセスに受信される, または,

すべてのプロセスが受信しないことを保証する. このような放送を信頼性
a本章ではシステムの振舞を大域時刻を使って説明する. ただし, 各プロセスは大域時計は参照

できず, 局所時計のみを参照できる.
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があるという. 本モデルにおける放送は, すべてのプロセスへメッセージを

送信する原子イベントによりモデル化する.

無信頼放送モデル 放送中にプロセスが故障したならば, 放送するメッセージが各

プロセスに受信されるか否かについて,何も保証しない. すなわち,放送メッ

セージを一部のプロセスのみが受信する場合がある. 本モデルにおける放

送では,１プロセスへメッセージを送信するイベントをすべてのプロセスに

対して連続して生起することによりモデル化する.

プロセス Piは状態機械によりモデル化される. プロセス Piの状態は, イベント

が Piでおこったときに変化する. システムの大域状況を, 全プロセスの状態, 通

信中のメッセージの集合 N ,プロセス Piがセット中のアラームの集合 Aiにより

定義する. 通信中のメッセージは３項組 (M; s; r)により定義する. ここで, Mは

メッセージ, sは送信者, rは送信先を表す. アラームは２項組 (K; t)により定義

する. ここで, K はアラームの型, tはアラームの生起する局所時刻を表す. 以降,

このシステムの大域状況のことを, 単に状況という. 各プロセス Piは以下のイベ

ントを持つ.

通信イベント : プロセスがメッセージを送受信するイベント. 信頼放送モデルで

は, 放送イベント BroadCast(i;M)と受信イベント Receive(i; j;M)のみ生

起する. 無信頼放送モデルでは, 送信イベント Send(i; j;M)と受信イベン

ト Receive(i; j;M)のみ生起する.

送信イベント Send(i; j;M): プロセス Piがプロセス Pjへメッセージ M を

送信する. ３項組 (M; i; j)が Nへ追加される.

放送イベント BroadCast(i;M): プロセス PiがメッセージM を放送, すな

わち,全プロセスへMを送信するb. すべてのPjに対し,３項組 (M; i; j)

が Nへ追加される.

受信イベント Receive(i; j;M): プロセス Piがプロセス Pj からメッセージ

Mを受信する. ３項組 (M; j; i)が Nから削除される.

b本章では便宜上, 放送により自分を含めたすべてのプロセスに同一のメッセージを送信する
ものとする
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時間イベント : 局所時計に関するイベント.

タイマセットイベント TimerSet(i; �t;K): プロセスPiが型Kのアラームが
�t後に生起するようにセットする. イベント TimerSet(i; �t;K)が局所時

刻 tで生起するとき, ２項組 (K; t+ �t)が Aiへ追加される.

アラームイベント Alarm(i;K): 型KのアラームがプロセスPiでおこる. イ

ベント Alarm(i;K)が局所時刻 tで生起するとき, ２項組 (K; t)が Ai

から削除される.

時計読み出しイベント ReadClock(i; s): プロセス Piが局所時計から値 sを

得る.

故障イベント Stop(i): プロセス Piが故障する. このイベントにおいてプロセス

Piは故障状態に遷移し, 以降の動作は一切行わない.

その他のイベント : プロセス Piはシステムの外部 (以降, 環境とよぶ)とも通信を

行う. プロセスと環境の間の通信に関するイベントは後で述べる.

受信イベント Receive(i; j;M), アラームイベント Alarm(i;K), 故障イベント

Stop(i)はプロセスの制御外で生起する入力イベントである.

システムの実行は状況とイベント生起の無限または有限交替列E = c0; (e1; t1);

c1; � � � ; ck; (ek+1; tk+1); ck+1; � � � ;で表す. ここで, 各 ck(k � 0)は状況, (ek; tk)(k �

1)はイベントの生起を表す. また, 各 (ek; tk)に対し, ekはイベント, tkは ek がお

こった大域時刻を表す. 各 tkを time(ek)により表す. 状況 ck におけるプロセス

Piの状態は, ckの Piに対する射影により定義され, ckjiで表す. c0は各プロセスが

特定の初期状態にあり, Nとすべての iに対するAiが空な初期システム状況を表

す. 各 kに対し, tk � tk+1が成り立つ. 実行 Eは, 各 k(k � 0)に対し, 時刻 tk+1に

あるプロセス Piでイベント ek+1が生起し, Piの状態が ckjiから ck+1jiへ遷移した

(N , Aiが遷移することもある)ことを意味する. 簡単化のため, 実行内のすべての

イベントは区別できるとする. 任意の実行に対し, 以下の条件を仮定する.

� Aiが２項組 (K; t) を含むなら, 時刻 t で Alarm(Pi;K) が生起する, また

は, 時刻 tで Piは故障状態にある. 逆に, (K; t)が Aiに含まれる場合のみ,

Alarm(Pi;K)は生起する.

63



OP = fwrite(v)jv 2 Dg [ freadg

RES = fackg [D

Q = D

8v; v0 �(v; write(v0)) = (v0; ack)

8v �(v; read) = (v; v)

図 3.1 定義域Dの read/writeレジスタの型

� 大域時刻Tに３項組 (M; i; j)がNへ追加されたならば,区間 [T+d�u; T+d]

で Receive(j; i;M)が生起する, または, 大域時刻 T + dで Pjは故障状態に

ある. 逆に, (M; i; j)が Nに含まれる場合のみ, Receive(j; i;M)は生起する.

3.2.2 共有オブジェクトの無待機な実現

決定性共有オブジェクト (以降, オブジェクトとよぶ)を定義する. オブジェク

トは複数のアプリケーションプロセスが並行にアクセスできるデータ構造であり,

相異なる名前と型により定義される. 型は (OP;RES;Q; q0; �)で表記される. こ

こで, OPは操作の集合，RESは応答値の集合，Qは状態の集合である．また，q0
は初期状態である．� : Q � OP ! Q � RESは逐次仕様と呼ばれる関数である．

逐次仕様は操作が逐次的に適用されたときの共有オブジェクトの振舞を定義して

いる. 操作が一つずつ適用されている場合，もし操作 opが状態 qに適用され，状

態 q
0に変化し，応答 resを返すならば，�(q; op) = (q0; res)と定義される．この

ようなオブジェクトを, 逐次仕様が関数なので, 決定性オブジェクトとよぶ. あ

る定義域D上の値を扱い，初期値を q0とする read/writeレジスタの型を図 3.1に

示す. また, もしオブジェクトのある操作 opが常に同じ値を返すなら, すなわち,

jfresj9s; s0[�(s; op) = (s0; res)]gj = 1ならば, 操作 opを ack型操作とよぶ. ack型

以外の操作を val型操作とよぶ. 以下, opaは任意の ack型操作, opvは任意の val

型操作を表す.

次に, 型 (OP;RES;Q; q0; �)のオブジェクト Oの実現を定義する. 本論文では,

環境に並行してアクセスされる仮想的なオブジェクトを実現する. オブジェクト

を実現するシステムを図 3.2に示す. オブジェクトはプロセスの集合 fP0; :::; Pn�1g
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P1 2P nP

send send send
receive receive receive

相互通信網

invoke
response

invoke invoke
response response

仮想的共有オブジェクト

環境

図 3.2 共有オブジェクトの実現

により実現される. 環境は,あるプロセス Piと通信することにより,オブジェクト

にアクセスする. 環境とプロセス Pi間の通信は以下のイベントにより定義される.

呼出イベント Invoke(Pi; op): 環境がオブジェクト Oに操作 op(2 O)を適用する

ためにプロセス Piへ呼び出す.

応答イベント Response(Pi; res): 環境の呼び出しに対し,プロセス Piが応答 res

(2 RES)を返す.

呼出イベントは入力イベントである. 環境とプロセス Pi間の通信に関して, 任意

の実行に対し, 以下の条件を仮定する.

� 環境がプロセス Piへ操作を呼び出したならば, その呼び出しに対する応答

が返るまで環境は次の操作を Piへ呼び出さない.

無矛盾な応答を返すため,プロセスは互いにメッセージ交換を行う.

各プロセス Piに対し, 実行 Eからあるプロセス Piの呼出イベントと応答イベ

ントを取り出した系列を考える. 実現されたオブジェクトでは, ある操作がプロ

セス Piに呼び出されたならば,かつそのときに限り, Piは応答を返す. よって, 得

られた系列は交替列 Inv1; Res1; Inv2; Res2; � � �となる. ただし, 各 k(k � 1)に対

し Invkは呼出イベント, Reskは応答イベントを表す. 各呼出イベント Invkに対
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し, 次のイベント Resk を対応するイベントとよぶ. また, 対応するイベントの組

(Invk; Resk)を操作実行とよぶ. ある操作の呼出イベントが対応するイベントを

持たないとき, その操作または呼出イベントがペンディングしているという. 呼

出イベントに対応するイベントがあるなら, その操作は完了したという.

実現されたオブジェクトは, 並行するアクセスに対してコンシステンシを保証

しなければならない. 本論文では, オブジェクトの実現のコンシステンシとして,

線形化可能性 (linearizability)[10]を採用する. Herlihyらは文献 [10]において，線

形化可能性の局所性 locality を示した．局所性とはシステム内の個々の共有オブ

ジェクトの実現が線形化可能であるとき，かつそのときのみ，そのシステム全体

も線形化可能であるという性質である．よって，本論文では一つの線形化可能な

共有オブジェクトの実現を考え, １つのオブジェクトの実現の定義をする．局所

性より, 今回提案する１つのオブジェクトの実現を組み合わせることにより, 複数

のオブジェクトからなるシステムを実現できる.

次に, 線形化可能性, 無待機性を定義する. ある操作実行列� = (Inv1; Res1);

(Inv2; Res2); � � �を考える. 各操作実行 (Invk; Resk)に対し, その操作を opkとす

る. 型 (OP;RES;Q; q0; �) のオブジェクト Oに対し, �(qk�1; opk) = (qk; resk)

なる Oの状態列� = q0; q1; � � �が存在するならば, �は正当であるという. 実行

Eにおいて, ２つの操作実行 opk = (Invk; Resk), opl = (Invl; Resl) に対して

time(Resk) � time(Invl)が成り立つとき, または, 同一プロセス上の操作実行が

opk, oplの順で生起するとき, opk は oplに先行するといい, opk
E
! oplで表す. 実行

Eを完了した操作の呼出イベント, 応答イベントに制限した系列を complete(E)

で表す.

定義 3 実行 Eから以下を満たす実行 E
0が得られるなら, その実行 Eを線形化可

能であるという.

� 実行E
0は, 実行 Eに等しい, または, 実行Eにペンディングしているいくつ

かの呼出イベントに対応する応答イベントを追加することにより得られる.

� complete(E 0)内のすべての操作実行から成るようなある正当な系列�が存在

し , op1
complete(E0)
�! op2を満たす任意の２つの操作実行に対し, 系列�で op1は

op2より前に現れる.
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定義 4 ある実現 Iに対し, 任意の実行が線形化可能ならば, その実現 Iは線形化

可能であるという.

定義 5 実行 Eに現れる任意の呼出イベント Invが以下の条件の一方を満たすと

き, 実行 Eは無待機であるという.

� 対応する応答イベントが存在する.

� Invが生起したプロセス Piに対し, Invの後で停止イベント Stop(i)が生起

する.

また, 実現 Iに対し, 任意の実行が無待機ならば, その実現 Iは無待機であるとい

う.

実現 Iの評価尺度として, 操作または操作集合の最悪応答時間を用いる. 操作実

行 ope = (Inv;Res)に対し, time(Res)� time(Inv)を応答時間と定義し, ope:op

をイベント Invで呼び出された操作とする. OPE(E)を実行 Eに現れる操作実行

の集合とする. 型 (OP;RES;Q; q0; �)のオブジェクト Oの実現 Iに対し, 操作ま

たは操作集合 opの最悪応答時間を

maxfres time(ope)jope 2 OPE(E); ope:op 2 op; E is an execution of Ig

により定義し, res time(op)により表す.

3.3. 信頼放送による read/writeレジスタの無待機実

現

本節では, 信頼放送モデルにおける２種類の read/writeレジスタの実現アルゴ

リズムとして, 非同期時計モデルのアルゴリズム registerRB�AC と u-同期時計モ

デルのアルゴリズム registerRB�uCを提案する. read/writeレジスタの実現アル

ゴリズムの効率は, read操作の最悪応答時間 res time(read)とすべての write操

作から成る集合の最悪応答時間 res time(write) = maxfres time(write(v))gに

より評価する.
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まず, 本論分で提案する無待機実現アルゴリズムの基本方針を示す. すべての

read/writeレジスタの無待機実現アルゴリズムにおいて,各プロセスは read/write

レジスタの局所コピーを持つ. 操作 write(v)が呼び出されたとき,プロセスはそ

の write 操作にタイムスタンプ tsを割り当て, v; tsを含む更新メッセージを放送

する. 更新メッセージを受信したプロセスは, その内容に従って局所コピーを更

新する. read操作が呼び出されたとき, 操作中のある決められた時間後の局所コ

ピーの値を応答値として返す. 以降, read操作実行Rに対し, Rが応答値として返

す値に局所コピーを更新するときに基になった更新メッセージを放送した write

操作実行をWrite(R)と記す. ある read操作実行 Rに対するWrite(R)であるよ

うな write操作を有効な write操作とよぶ.

実現アルゴリズムは, 入力イベントに対するイベント駆動型で示す. 各イベン

トとそれに続く内部計算の連続が原子的に行われる. すなわち,プロセスはその

連続中に故障することはない. 複数の入力イベントが同時刻に生起する場合, 故

障イベントを除いてそれらのイベントはプログラムに現れる順序で処理する.

3.3.1 アルゴリズム registerRB�AC

まず,非同期時計モデルの実現アルゴリズム registerRB�ACを説明する. アルゴ

リズム registerRB�AC は res time(write) = d, res time(read) = uで read/write

レジスタを実現している. 実現アルゴリズム registerRB�ACのプログラムを図 3.3

に示す.

先にプロセスの故障が発生しないことを仮定して説明する．故障に関しては後

述する．write 操作では, プロセスはまず更新メッセージを放送する. 更新メッ

セージを受信したプロセスは, メッセージの内容に従って局所コピーを更新する.

write操作は, 呼び出しから d時間後に ackを返して完了する. read操作では, 呼

び出し時の局所コピーの値を応答値として返す. 呼び出しから u時間後に, その

値を返して完了する.

アルゴリズム registerRB�ACでは, タイムスタンプとして整数 countを用いる.

各プロセスは局所変数として countを持つ. 整数 countは write操作呼び出し時

に１ずつ増やす. また, 受信した更新メッセージに含まれる countが自分の count

より大きいならば, countを更新メッセージに含まれる値に合わせる. 図 3.4に示
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data type

timestamp=(integer, process identi�er);

variables

count, type integer, init 0;

res val, type value of the register ;

last up ts, type timestamp, init (0; 0);

local copy, type value of the register, init initial value of the register;

transition functions of process Pi

Invoke(i; write(v)) :

count := count+ 1;

BroadCast(i;update(v; (count; i))); /* update message */

T imerSet(i; d;WRITE);

Invoke(i; read) :

res val := local copy;

T imerSet(i; u;READ);

Receive(i; j;update(v; (recvd count; recvd uid))) :

count := max(count; recvd count);

if last up ts <
a (recvd count; recvd uid)

then local copy := v; last up ts := (recvd count; recvd uid);

Alarm(i;WRITE) :

Response(i; ack);

Alarm(i;READ) :

Response(i; res val);

Stop(i) :

No events can happen after this event.

a(a1; b1) < (a2; b2), a1 < a2 _ (a1 = a2 ^ b1 < b2).

図 3.3 実現アルゴリズム registerRB�AC (Piのプログラム)
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図 3.4 整数 count

すように, 任意のメッセージ遅延は高々dなので, W1
E
! W2なる実行 Eの２つの

write操作実行W1, W2に対し, W2のタイムスタンプはW1のタイムスタンプより

大きくなる.

プロセスは, 自分の局所コピーを更新メッセージにより知らされた値に, 各更新

メッセージのタイムスタンプの順に更新していく. ただし,タイムスタンプの値が

等しい２つの更新メッセージ間では, それぞれの更新メッセージを送信したプロ

セスの識別子の大小により順序付けする. しかし, 更新メッセージはそのタイム

スタンプの順に受信するとは限らない. ある更新メッセージに従って局所コピー

を更新した後で, それより小さいタイムスタンプを持つ更新メッセージを受信す

ることがある. このような場合, 小さいタイムスタンプを持つ更新メッセージは

既に処理し,さらに上書きされたとみなす. このようにして,プロセスは小さい更

新メッセージを無視する. 図 3.5のようにある時刻 tに放送された更新メッセージ

は必ず区間 [d+ t� u; d+ t]で各プロセスに受信され,その更新メッセージに従っ

た更新を行う, または無視する. 従って, R1
E
! R2なる実行 Eの２つの read操作

実行 R1, R2に対し, 操作実行Write(R2)は Write(R1) より大きいまたは等しい

タイムスタンプを持つことが保証される.

次に，プロセスが故障する場合を考える．ある操作の呼び出し後，応答を返す

前にプロセスが故障すると，その操作の呼び出しはペンディングしたままとなる．

呼び出しがペンディングとなる操作のうち，他のプロセスに影響を及ぼす可能性

があるのは，write操作において放送イベントの生起後に故障が発生した場合の

みである．しかし，ここでは放送に信頼性のあるシステムを仮定しているため，
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放送イベントが発生し，あるプロセスが更新メッセージを受信したならば, 他の

すべてのプロセスもその更新メッセージを受信することが保証される．よって，

すべてのプロセス間で矛盾なく処理を行うことができる．また，どのプロセスも

更新メッセージを受信しないならば,どのプロセスもこの write操作に関する処

理は行われないため,この場合もすべてのプロセス間で矛盾は生じない．よって，

プロセスが故障する場合でもアルゴリズム registerRB�ACは正しく動作する．

アルゴリズム registerRB�ACが線形化可能性を保証する無待機な read/writeレ

ジスタの実現であることを示す. 実行 Eに対し, E内のペンディングしている有

効な write操作の呼出イベント eに対応する応答イベントを時刻 time(e) + dに

加えた実行を E
0とする.

補題 30 実行 E
0内の任意の完了した write操作実行 Wの呼出イベントを Invと

し, Invで放送された更新メッセージをMとする. プロセス PiがMに従って局所

コピーの更新をするならば, 区間 [time(Inv) + d� u; time(Inv) + d]で行う.

(証明) メッセージ遅延より,プロセスPiは区間 [time(Inv)+d�u; time(Inv)+d]

でメッセージ Mを受信する. アルゴリズムより, プロセス Piがメッセージ Mに

従って局所コピーの更新をするならば, それをメッセージ M受信時に行う. 従っ

て, 補題は成り立つ.
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各 write操作Wに対し, ts(W )を Wに割り当てられたタイムスタンプと Wが

生起しているプロセスの識別子の組とする.

補題 31 実行 E
0内の完了した write 操作実行 W1;W2に対し, W1

E0

! W2ならば,

ts(W1) < ts(W2)が成り立つ.

(証明) write操作実行W1;W2が実行されたプロセスをそれぞれ P1; P2とする. 各

プロセスは write操作を呼び出された d経過後に応答を返すので，writeの応答時

間は dである．W1の更新メッセージの送信時刻を t1とすると, W1の更新メッセー

ジの受信時刻は遅くとも t1+dである．ここで, W1はW2に先行しているので, W2

の呼び出し時刻 t2に対し t1 + d < t2が成り立ち, W1の更新メッセージは W2にタ

イムスタンプを割り当てる前に P2が受信している．つまり, W1の更新メッセー

ジが受信されたとき, P2の countはW1に割り当てられたタイムスタンプの count

より大きくなる．countは減少することはないため，その後に呼び出されるW2に

はW1より大きいタイムスタンプが割り当てられる．よって補題が成り立つ．

補題 32 実行 E
0内の完了した read 操作実行 R1; R2に対し, R1

E0

! R2ならば,

ts(Write(R1)) < ts(Write(R2)) またはWrite(R1) =Write(R2)が成り立つ.

(証明) read操作実行R1; R2が実行されたプロセスをそれぞれ P1; P2とし,その呼

び出し時刻をそれぞれ t1; t2とする．read操作の応答時間は uであり，R1
E0

! R2で

あるため，t2 > t1+uが成り立つ. プロセス P1は t1以前にWrite(R1)の更新メッ

セージを受信して局所コピーの更新を行っているので, Write(R1)は t1� (d� u)

以前に呼び出されている．以下，P2がWrite(R1)の更新メッセージを受信したと

きの処理に関して場合分けする．

(a) P2が Write(R1)の更新メッセージに従って局所コピーの更新をする場合

補題 30より, P2はこの更新を t1 + u(< t2) 以前に行う．ここで, Write(R1) 6=

Write(R2)とすると,Write(R1)の更新メッセージ受信時に局所コピーの更新をし

たあとでWrite(R2)の更新メッセージに従って更新を行うので, ts(Write(R1)) <

ts(Write(R2))を意味する．

(b) P2が Write(R1)の更新メッセージを無視する場合
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プロセス P2におけるWrite(R1)の更新メッセージ受信直前の last up tsの値を

lts1，Write(R2)の更新メッセージ受信直前の last up tsの値を lts2とする．P2

は Write(R1)の更新メッセージを無視することより, lts1 > ts(Write(R1))が成

り立つ. また, P2における時刻 t2での局所コピーの値を書き込んだ write操作実

行はWrite(R2)なので, lts2 � ts(Write(R2))が成り立つ. last up tsは小さくな

ることはないので, ts(Write(R1)) < lts1 � lts2 � ts(Write(R2))が成り立つ.

定理 33 アルゴリズム registerRB�ACは, 信頼放送, 非同期時計モデルにおける

read/writeレジスタの線形化可能かつ無待機な実現アルゴリズムであり, res time

(write) = d, res time(read) = uである.

(証明) アルゴリズム registerRB�ACが無待機であること,最悪応答時間が res time

(write) = d, res time(read) = uであるのは明らかである. 以下, アルゴリズム

registerRB�ACが線形化可能であることを示す.

complete(E0)に含まれるすべての操作実行から成る正当な系列� を構成し, 任

意の操作実行 op1; op2に対して op1
complete(E0)

! op2ならば�で op1が op2より前に現

れることを示す. 系列�は初期値を書き込む仮想的な write操作W0から始まると

仮定して�の構成法を説明する. まず, complete(E0)に現れるすべての write操作

実行をそのタイムスタンプ順 (タイムスタンプが同じときは操作が実行されるプ

ロセスの識別子により順序付けする)にW0の後ろに並べる. 次に, 各 read操作実

行 Rを, その操作が呼び出された大域時刻の順に, Write(R)の次の write操作の

直前に挿入していく.

以下, 操作実行 op1; op2が write操作か read操作により場合わけする.

(a) op1; op2が write操作実行W1;W2のとき

補題 31より, W1

complete(E0)
! W2ならば ts(W1) < ts(W2)が成り立つ. 構成法より�

でW1は W2より前に現れる.

(b) op1; op2が read操作実行 R1; R2のとき

補題 32より, R1

complete(E0)
! R2ならば, ts(Write(R1)) < ts(Write(R2)) または

Write(R1) = Write(R2)が成り立つ. どちらの場合も, 構成法より�で R1は R2

より前に現れる.
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(c) op1が write操作実行W , op2が read操作実行 Rのとき

read操作実行 Rが実行されたプロセスをそれぞれ PRとし, W;Rの呼び出し時刻

をそれぞれ tW ; tRとする. W
complete(E0)

! Rより, tW + d < tRが成り立つ.

(c1) PRが Wの更新メッセージを無視する場合: PRは Wの更新メッセージを受

信する前に, Wより大きいタイムスタンプを持つ更新メッセージに従って局

所コピーを更新している.

(c2) PRが Wの更新メッセージに従って局所コピーを更新する場合: 補題 30よ

り, その更新は時刻 tW + d以前に行われる. W1に対する更新のあと, PRが

さらに局所コピーの更新を行うならば, W1より大きいタイムスタンプを持

つ更新メッセージに従っている.

read操作実行 Rは時刻 tR(> tW + d)における PRの局所コピーの値を返すので,

W = Write(R)または ts(W ) < ts(Write(R))が成り立つ. 従って, 構成法より�

でWは Rより前に現れる.

(d) op1が read操作実行 R, op2が write操作実行Wのとき

R;W;Write(R) の呼び出し時刻をそれぞれ tR; tW ; tW (R)とする. 補題 30より,

tW (R) < tR�(d�u)が成り立つ. また, tR < tW�uより, tW (R) < tW�d,すなわち,

Write(R)
complete(E0)

! Wが成り立つ. 従って, 補題 31より ts(Write(R)) < ts(W )

が成り立ち, 構成法より�で RはWrite(R)とWの間に現れる.

最後に, �の構成法より, すべての read操作実行が前にある最も近い write操作

実行に書き込まれた値を返している. 従って, 系列�は正当である.

3.3.2 アルゴリズム registerRB�uC

次に, u-同期時計モデルの実現アルゴリズムregisterRB�uCを説明する. アルゴリ

ズム registerRB�uCは, res time(write) = u+��maxfd�2u; 0g, res time(read) =

u+ (1� �)maxfd� 2u; 0gで read/writeレジスタを実現している. ここで, 任意

の�は 0 � � � 1なる任意の定数であり, 更新を頻繁に行う場合は�を小さく, 読

み出しを頻繁に行う場合は�を大きく設定すればすべての操作の応答時間の平均
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が短縮される. 以下, write操作の応答時間 u + � � maxfd � 2u; 0g を jW j, read

操作の応答時間 u + (1 � �)maxfd � 2u; 0g を jRj と記す. 実現アルゴリズム

registerRB�uCのプログラムを図 3.6に示す.

非同期時計モデルのアルゴリズム registerRB�ACではタイムスタンプとして整

数 countを使っていたが, u-同期時計モデルのアルゴリズム registerRB�uCでは局

所時計の値をタイムスタンプとして使う. u-同期時計モデルでは局所時計の値の差

が高々uなので, すべての write操作の応答時間が u以上ならば, W1
E
! W2なる実

行 Eの２つの write操作実行W1, W2に対し, W2のタイムスタンプはW1のタイム

スタンプより大きくなることが保証される. また,アルゴリズム registerRB�ACの

場合と同様にして,すべての read操作実行の応答時間が u以上ならば, R1
E
! R2な

る実行Eの２つの read操作実行R1, R2に対し,操作実行Write(R2)はWrite(R1)

より大きいまたは等しいタイムスタンプを持つことが保証される.

アルゴリズム registerRB�uCは, read操作に対する応答値の決定が呼び出しか

ら maxfjRj; d� ug時間後に行われる点がアルゴリズム registerRB�ACと異なる.

この変更により, read操作実行 Rに先行するWrite(R)以外の任意の write操作

実行のタイムスタンプが Write(R)より小さいことが保証される.

アルゴリズム registerRB�uCの正当性は次のように示される. 実行Eに対し, E

内のペンディングしている有効な write操作の呼出イベント eに対応する応答イ

ベントを時刻 time(e) + dに加えた実行を E
0とする. このとき, 3.3.1節の補題 30

と同様にして, 次の補題が成り立つ.

補題 34 実行 E
0内の任意の完了した write操作実行 Wの呼出イベントを Invと

し, Invで放送された更新メッセージをMとする. プロセス PiがMに従って局所

コピーの更新をするならば, 区間 [time(Inv) + d� u; time(Inv) + d]で行う.

また, u-同期時計モデルなので, write操作の応答時間が u以上であることより

次の補題が成り立つ.

補題 35 実行 E
0内の完了した write 操作実行 W1;W2に対し, W1

E0

! W2ならば,

ts(W1) < ts(W2)が成り立つ.

補題 36 実行 E
0内の完了した read 操作実行 R1; R2に対し, R1

E0

! R2ならば,

ts(Write(R1)) < ts(Write(R2)) またはWrite(R1) =Write(R2)が成り立つ.
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constant

jW j = u+ � �maxfd� 2u; 0g, jRj = u+ (1� �)maxfd� 2u; 0g

data type

timestamp=(integer, process identi�er);

variables

count, type integer, init 0;

res val, type value of the register ;

last up ts, type timestamp, init (0; 0);

local copy, type value of the register, init initial value of

the register;

transition functions of process Pi

Invoke(i; write(v)) :

ReadClock(i; local cl);

BroadCast(i;update(v; (local cl; i))); /* update message */

TimerSet(i; jW j;WRITE);

Invoke(i; read) :

TimerSet(i;minfjRj; d� ug;SET VAL);

TimerSet(i; jRj;READ);

Receive(i; j;update(v; (recvd cl; recvd uid))) :

if last up ts < (recvd cl; recvd uid)

then local copy := v; last up ts := (recvd cl; recvd uid);

Alarm(i;WRITE) :

last up ts := write ts;

Response(i; ack);

Alarm(i;SET VAL) :

res val := local copy;

Alarm(i;READ) :

Response(i; res val);

Stop(i) :

No events can happen after this event.

図 3.6 実現アルゴリズム registerRB�uC (Piのプログラム)
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(証明) read操作実行R1; R2が実行されたプロセスをそれぞれ P1; P2とし,その呼

び出し時刻をそれぞれ t1; t2とする．read操作の応答時間は u以上であり，R1
E0

! R2

であるため，t2 > t1 + uが成り立つ. プロセス P1は t1 + minfjRj; d � ug 以前

に Write(R1)の更新メッセージを受信して局所コピーの更新を行っているので,

Write(R1)は t1 +minfjRj; d� ug � (d� u)以前に呼び出されている．

(a) P2はWrite(R1)の更新メッセージに従って局所コピーの更新をする場合

補題 34より，P2はこの更新を t1 + minfjRj; d � ug + u(< t2 + minfjRj; d � ug)

以前に行う．ここで, Write(R1) 6= Write(R2)とすると, Write(R1)の更新メッ

セージ受信時に局所コピーの更新をしたあとで Write(R2)の更新メッセージに

従って更新を行うので, ts(Write(R1)) < ts(Write(R2))を意味する．

(b) P2はWrite(R1)の更新メッセージを無視する場合

プロセス P2におけるWrite(R1)の更新メッセージ受信直前の last up tsの値を

lts1，Write(R2)の更新メッセージ受信直前の last up tsの値を lts2とする．P2は

Write(R1)の更新メッセージを無視することより, lts1 > ts(Write(R1))が成り

立つ. また, P2における時刻 t2+minfjRj; d�ugでの局所コピーの値を書き込んだ

write操作実行はWrite(R2)なので, lts2 � ts(Write(R2))が成り立つ. last up ts

は小さくなることはないので, ts(Write(R1)) < lts1 � lts2 � ts(Write(R2)) が

成り立つ.

定理 37 アルゴリズム registerRB�uCは, 信頼放送, u-同期時計モデルにおけるの

read/writeレジスタの線形化可能かつ無待機な実現アルゴリズムであり, 任意の

�(0 � � � 1)に対し res time(write) = u+� �maxfd� 2u; 0g, res time(read) =

u+ (1� �)maxfd� 2u; 0gである.

(証明) アルゴリズム registerRB�uCが無待機であること,最悪応答時間が res time

(write) = u + � �maxfd� 2u; 0g, res time(read) = u + (1� �)maxfd � 2u; 0g

であるのは明らかである. 以下,アルゴリズム registerRB�ACが線形化可能である

ことを示す.

3.3.1節の定理 33と同様に, complete(E 0) におけるすべての操作実行から成る

正当な系列�を構成し, 任意の操作実行 op1; op2に対して op1
complete(E0)

! op2ならば
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�で op1が op2より前に現れることを示す. 以下, 操作実行 op1; op2が write操作か

read操作により場合わけする.

(a) op1; op2が write操作実行W1;W2のとき

補題 35より, W1

complete(E0)
! W2ならば ts(W1) < ts(W2)が成り立つ. 構成法より�

でW1は W2より前に現れる.

(b) op1; op2が read操作実行 R1; R2のとき

補題 36より, R1

complete(E0)
! R2ならば, ts(Write(R1)) < ts(Write(R2)) または

Write(R1) = Write(R2)が成り立つ. どちらの場合も, 構成法より�で R1は R2

より前に現れる.

(c) op1が write操作実行W , op2が read操作実行 Rのとき

read操作実行 Rが実行されたプロセスを PRとし, W;Rの呼び出し時刻をそれぞ

れ tW ; tRとする. W
complete(E0)

! Rより, tW + jW j < tRが成り立つ.

(c1) PRが Wの更新メッセージを無視する場合: PRは Wの更新メッセージを受

信する前に, Wより大きいタイムスタンプを持つ更新メッセージに従って局

所コピーを更新している.

(c2) PRが Wの更新メッセージに従って局所コピーを更新する場合: 補題 34よ

り, その更新は時刻 tW + d以前に行われる. W1に対する更新のあと, PRが

さらに局所コピーの更新を行うならば, W1より大きいタイムスタンプを持

つ更新メッセージに従っている.

read 操作実行 Rは時刻 tR + minfjRj; d � ug における PRの局所コピーの値を

返す. jW j = u + � � maxfd � 2u; 0g, jRj = u + (1 � �)maxfd � 2u; 0g より

minfjRj; d�ug+ jW j � dが成り立ち，tW + jW j < tRより tR+minfjRj; d�ug >

tW + dが成り立つので, W = Write(R)または ts(W ) < ts(Write(R))が成り立

つ. 従って, 構成法より�でWは Rより前に現れる.

(d) op1が read操作実行 R, op2が write操作実行Wのとき
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R;W;Write(R) の呼び出し時刻をそれぞれ tR; tW ; tW (R)とする. 補題 34より,

tW (R) < tR +minfjRj; d� ug � (d� u)が成り立つ. また, tR + jRj < tWより,

tW (R) < tW � jRj+minfjRj; d� ug � (d� u)

= tW �maxfjRj; d� ug

� tW � jRj

� tW � u

が成り立つ. アルゴリズムより, ts(Write(R)) < ts(W )が成立し, 構成法より�で

RはWrite(R)とWの間に現れる.

最後に, �の構成法より, すべての read操作実行が前にある最も近い write操作

実行に書き込まれた値を返している. 従って, 系列�は正当である.

3.4. 無信頼放送による read/writeレジスタの無待機

実現

本節では, 無信頼放送モデルにおける２種類の read/writeレジスタの実現アル

ゴリズムとして, 非同期時計モデルのアルゴリズム registerUB�AC と u-同期時計

モデルのアルゴリズム registerUB�uCを提案する. 無信頼放送モデルでは,プロセ

スが放送中に故障するならば, すべての正常なプロセスに同じ送信メッセージが

受信されることは保証されない. 一部の正常プロセスのみが受信するようなメッ

セージを, 不完全放送メッセージとよぶ.

3.4.1 アルゴリズム registerUB�AC

まず, write 操作, read 操作の最悪応答時間がともに d 時間のアルゴリズム

registerUB�ACを説明する. 実現アルゴリズム registerUB�ACのプログラムを図

3.7に示す.

まず, アルゴリズム registerRB�ACを無信頼放送モデルに適用することを考え

る. 不完全放送の更新メッセージMは, 一部の正常プロセスの局所コピー更新に

は反映されない. このとき, 次のように線形化可能性が破棄される. 図 3.8に示す
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transition functions of process Pi

Invoke(i;Write(v)) :

count := count+ 1;

for j = 1 to n /* broadcast an original update message */

do Send(i; j;update(v; (count; i)));

TimerSet(i; d;WRITE);

Invoke(i;Read) :

res val := local copy;

for j = 1 to n /* broadcast an additional update message */

do Send(i; j;update(res val; last up ts));

TimerSet(i; d;READ);

Receive(i;update(v; (recvd ct; recvd uid))) :

count := max(count; recvd ct);

if last up ts < (recvd ct; recvd uid)

then local copy := v; last up ts := (recvd ct; recvd uid);

Alarm(i;WRITE) :

Return(i; ack);

Alarm(i;READ) :

Return(i; res val);

Stop(i) :

No events can happen after this event.

図 3.7 実現アルゴリズム registerUB�AC (Piのプログラム)
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応答 v
P

i

P
k

P
j

: 更新メッセージ

操作write(v)

故障

不完全放送

read操作 read操作

read操作

応答 v

応答 v’

v’ v

局所コピー

局所コピー

v’

図 3.8 無信頼放送モデルで線形化可能性を破棄する例

応答 v
P

i

P
k

P
j

: 更新メッセージ

操作write(v)

故障

不完全放送

read操作 read操作

read操作

応答 v

応答 v

v’ v

局所コピー

局所コピー

v’

: 追加更新メッセージ

v

図 3.9 アルゴリズム registerUB�ACを無信頼放送モデルに適用

プロセス Pi のように, write(v)操作の更新メッセージMを受信してMに従って

局所コピーの更新をするならば, その受信後に呼び出される read操作 Rに対し,

Mに含まれる値 v を応答値として返す. しかし, プロセス Pjのようにメッセー

ジ Mを受信しない正常プロセスは, Rに先行される read操作実行に対し, 応答値

として vを返すことができない. Pjで呼び出された read操作実行完了後に Piで

呼び出された read 操作実行は，再び vを応答値として返す．すなわち，値 v
0の

read/writeレジスタに対して write(v)操作は１回しか適用されてないが，図 3.8

に示す実行では read/writeレジスタは２回 vに更新されなければならない．

そこで，メッセージ Mを受信しない正常プロセスが，Mを受信したプロセス
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から情報を受け取る方法を考える．図 3.9に示すように, あるプロセス Piで read

操作Rが呼び出されたとき，その read操作で応答値として返す値を追加更新メッ

セージを放送する. この変更により，write操作Write(R)中の更新メッセージM

が不完全放送であっても, その更新メッセージMを受信できなかったプロセスは

追加更新メッセージにより局所コピーを更新できる. つまり，プロセス Piが write

操作Write(R)の代わりに，すべてのプロセスに更新メッセージ送信をする．プ

ロセス Piが故障することなく正常に read操作を完了した場合，すべてのプロセ

スが write操作Write(R)の情報を知ることができる. ここで, 線形化可能性を維

持するには, read操作実行 Rの完了直後に呼び出される他の read操作も Rと同

じ応答値を返さなければならない. そのため，readの応答時間を dに設定するこ

とにより, Rで放送される追加更新メッセージを受信できない read操作実行R
0と

の先行関係を解消する．これで，read操作が完了したとき，すべてのプロセスに

Write(R)の更新メッセージの情報が受信され，その情報に従って局所コピーが

更新されることを保証する．

また，局所コピーの更新はwrite操作に割り当てられたタイムスタンプの順序で

行うとする．read操作Rで放送される追加更新メッセージに, write操作Write(R)

に割り当てられたタイムスタンプを含む. プロセスは, 従来の更新メッセージと

追加更新メッセージを区別することなく受信し, アルゴリズム registerAB�ACと

同様に, 大きいタイムスタンプを含む更新メッセージを受信したときのみ局所コ

ピーを更新する.

次に,アルゴリズムregisterUB�ACが線形化可能性を保証する無待機な read/write

レジスタの実現であることを示す. 実行 Eに対し, 以下のように実行 E
0を構成す

る. 実行 E内のペンディングしている有効な write 操作 Wに対し, Wの書き込

み値を応答値として最も早く返す read操作実行を R1とし, R1の応答時刻と同時

刻に Wの応答イベントを加えたものを E
0とする. 以下, 各 read 操作 Rに対し,

ts(R) = ts(Write(R))とする. また, write操作を含む各操作 opに対し, 操作呼び

出し時の countの値と操作が実行されるプロセスの識別子との組を ts op(op)と

する. 操作 opが write操作ならば ts(op) = ts op(op)が成り立ち, 操作 opが read

操作ならば ts(op) < ts op(op)が成り立つ.

補題 38 実行 E
0において, 任意の完了した操作実行 op1; op2に対し, op1

E0

! op2な
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らば (ts(op1); op ts(op1)) < (ts(op2); op ts(op2))が成り立つ.

(証明) 操作実行 op1; op2が実行されたプロセスをそれぞれ P1; P2とする. 実行 E
0

の定義より,プロセスP1が操作 op1中に故障をするならば, op1は有効なwrite操作

である. op1
E0

! op2より,プロセス P1が write操作 op1中に故障をしても, 実行 E
0

内では op1の書き込む値を応答値として最も早く返す read操作 op3の応答時刻と

同時刻に op1の応答イベントがある. ここで, 操作 op3はプロセス P3で実行された

とする. 操作 op3は応答値を返して完了しているので, P3は op3が完了するまで故

障しない. よって, op3の応答時間は dである. 故障することなく応答を返す場合

の応答時間は dであり，また操作実行 op1中に P1が故障する場合でも op1の応答

時間は op3の応答時間より長いので,プロセス P1の故障の有無に関わらず, op1の

応答時間は d以上である. ここで, op1の呼び出し時刻を t1, op3の呼び出し時刻を

t3 とする. 各正常プロセスは, op1の更新メッセージを受信するならば, 遅くとも

時刻 t1 + dまでに受信する. このとき, op1は op2に先行しているので，op2の呼び

出し時刻を t2とすると t2 > t1 + dが成り立ち,プロセス P2は op2にタイムスタン

プを割り当てる前に op1の更新メッセージを受信する. 各正常プロセスは, op1の

更新メッセージを受信しない場合でも, 遅くとも時刻 t3+dまでに op1のタイムス

タンプを含む op3の追加更新メッセージを受信する. このとき, op3は op2に先行し

ているので t2 > t3 + dが成り立ち,プロセス P2は op2にタイムスタンプを割り当

てる前に op3の追加更新メッセージを受信する. op1の更新メッセージまたは op3

の追加更新メッセージを受信したとき, P2の countは少なくとも op1に割り当てら

れたタイムスタンプの count以上である．以下, op2が write操作か read操作かに

よって場合わけする. countは減少することはないため，その後に呼び出される

op2呼び出し時には op ts(op1) < op ts(op2)が成り立つ. また, op2が write操作な

らば ts(op1) < ts(op2)が成り立ち, op2が read操作ならば op1のタイムスタンプ以

上のタイムスタンプを持つ write操作の書き込み値を返すので, ts(op1) � ts(op2)

が成り立つ. 以上より, (ts(op1); op ts(op1)) < (ts(op2); op ts(op2))が成り立つ.

定理 39 アルゴリズム registerUB�ACは, 無信頼放送, 非同期時計モデルにおけ

るの read/write レジスタの線形化可能かつ無待機な実現アルゴリズムであり,

res time(write) = d, res time(read) = dである.
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(証明) アルゴリズム registerUB�ACが無待機であること,最悪応答時間が res time

(write) = d, res time(read) = dであるのは明らかである. 以下, アルゴリズム

registerUB�ACが線形化可能であることを示す.

complete(E0)におけるすべての操作実行から成る正当な系列� を構成し, 任意

の操作実行 op1; op2に対して op1

complete(E0)
! op2ならば�で op1が op2より前に現れ

ることを示す. 系列�は初期値を書き込む仮想的な write操作W0から始まると仮

定する. ただし, ts(W0) = op ts(W0) = (0; 0)とする. complete(E0)に現れるすべ

ての操作 opを (ts(op); op ts(op))の辞書式順序で並べて�を構成する.

補題 38より, 任意の操作実行 op1; op2に対し, op1
complete(E0)

! op2ならば�で op1

は op2より前にある. また, 各 read 操作実行 Rに対し, W = Write(R) かつ

ts(W ) = ts(R) なる write 操作実行 Wが存在する. また, このような操作実行

R;Wに対し, op ts(W ) < op ts(R)が成り立つ. さらに, Wより大きいタイムスタ

ンプが割り当てられるすべてのwrite操作実行Wgに対し ts(W 0) > ts(W ) = ts(R)

が成り立ち, Wより小さいタイムスタンプが割り当てられるすべての write操作

実行Wsに対し ts(W2) < ts(W )が成り立つ. 従って, �においてWと Rの間には

他の write操作実行は現れないので, �は正当である.

3.4.2 アルゴリズム registerUB�uC

次に, 無信頼放送, u-同期時計モデルで res time(write) = u, res time(read) =

dのアルゴリズム registerUB�uCを説明する. 実現アルゴリズム registerUB�uCの

プログラムを図 3.10に示す.

アルゴリズム registerUB�uCでは, タイムスタンプとして局所時計の値を使う.

また, read操作では, 呼び出しから d� u時間後の局所コピーの値を, 呼び出しか

ら d時間後に応答値として返す, u-同期時計モデルでは局所時計の値の差が高々

uなので, すべての write操作の応答時間が u以上ならば, W1
E
! W2なる実行 E

の２つの write操作実行W1, W2に対し, W2のタイムスタンプはW1のタイムスタ

ンプより大きくなることが保証される. 従って,アルゴリズム registerUB�uCでは

write操作の応答時間が uに短縮できる.

アルゴリズム registerUB�uCが線形化可能性を保証する無待機な read/writeレ

ジスタの実現であることを示す. 実行 Eに対し, アルゴリズム registerUB�ACの
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transition functions of process Pi

Invoke(i;Write(v)) :

ReadClock(i; localcl);

for j = 1 to n /* broadcast an original update message */

do Send(i; j;update(v; (localcl; i)));

TimerSet(i; u;WRITE);

Invoke(i;Read) :

TimerSet(i; d� u;SET VAL);

for j = 1 to n /* broadcast an additional update message */

do Send(i; j;update(res val; last up ts));

TimerSet(i; d;READ);

Receive(i;update(v; (recvd ct; recvd uid))) :

if last up ts < (recvd ct; recvd uid)

then local copy := v; last up ts := (recvd ct; recvd uid);

Alarm(i;WRITE) :

Return(i; ack);

Alarm(i;SET VAL);

res val := local copy;

Alarm(i;READ) :

Return(i; res val);

Stop(i) :

No events can happen after this event.

図 3.10 実現アルゴリズム registerUB�uC (Piのプログラム)
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場合 (82ページ)と同様に, 以下のように実行 E
0を構成する. 実行E内のペンディ

ングしている有効な write操作Wに対し, Wの書き込み値を応答値として最も早

く返す read操作実行を R1とし, R1の応答時刻と同時刻にWの応答イベントを加

えたものを E
0とする. 実行 E

0に対して以下の補題が成り立つ.

補題 40 実行 E
0において, 任意の操作実行 op1; op2に対し, op1

E0

! op2ならば

(ts(op1); op ts(op1)) < (ts(op2); op ts(op2)) が成り立つ.

(証明) 操作実行 op1; op2が実行されたプロセスをそれぞれ P1; P2とする. op1が

read操作か write操作かにより場合わけする.

(a) op1が read操作のとき

実行 E
0の定義より, P1が操作 op1中に故障することはない. op1の呼び出し時刻

を t1とすると, P1は時刻 t1+d�uに応答値を決定する. よって. Write(op1)は t1以

前に呼び出される. また, 各正常プロセスは op1の追加更新メッセージを遅くとも

t1+dまでに受信する. op1は op2に先行しているので, op2の呼び出し時刻を t2とす

ると t2 > t1+dが成り立ち,プロセスP2は op2にタイムスタンプを割り当てる前に

op1の追加更新メッセージを受信する. よって, op2がwrite操作ならば u-同期時計よ

り ts(op1) = ts(Write(op1)) < ts(op2)が成り立つ. op2が read操作ならば, P2は応

答値を決定する時刻 t2+d�u以前に op1の追加更新メッセージを受信するので, op2

に対して ts(op1)以上のタイムスタンプを持つwrite操作の書き込み値を返す. すな

わち, ts(op1) � ts(op2)が成り立つ. また, u-同期時計より op ts(op1) < op ts(op2)

が成り立つ. 従って, (ts(op1); op ts(op1)) < (ts(op2); op ts(op2))が成り立つ.

(b) op1が write操作のとき

実行 E
0の定義より, プロセス P1が操作 op1中に故障するならば, op1は有効な

write操作である. op1
E0

! op2より,プロセスP1が write操作 op1中に故障をしても,

実行 E
0内では op1の書き込む値を応答値として最も早く返す read操作 op3の応答

時刻と同時刻に op1の応答イベントがある. ここで, 操作 op3はプロセス P3で実行

されたとする. 操作 op3は応答値を返して完了しているので, P3は op3が完了する

まで故障しない. よって, op3の応答時間は dである. 故障することなく応答を返す
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場合の write 操作の応答時間は uであり，また操作実行 op1中に P1が故障する場

合でも op1の応答時間は op3の応答時間より長いので,プロセス P1の故障の有無に

関わらず, op1の応答時間は u以上である. ここで, op2が write操作ならば, u-同期

時計より ts(op1) < ts(op2)は明らかである. 以下では, op2が read操作の場合を考

える. op1の呼び出し時刻を t1, op3の呼び出し時刻を t3とする. 各正常プロセスは,

op1の更新メッセージを受信するならば,遅くとも時刻 t1+dまでに受信する. この

とき, op1は op2に先行しているので，op2の呼び出し時刻を t2とすると t2 > t1+u

が成り立つ. P2は op2の応答値を t2+d�u(> t1+d)に決定するので,プロセス P2

は op2の応答値を決定する前に op1の更新メッセージを受信する. 各正常プロセス

は, op1の更新メッセージを受信しない場合でも,遅くとも時刻 t3+dまでに op1の

タイムスタンプを含む op3の追加更新メッセージを受信する. このとき, op3は op2

に先行しているので t2 > t3 + dが成り立つ. すなわち,プロセス P2は op2の応答

値を決定する前に op3 の追加更新メッセージを受信する. よって, op2に割り当て

られるタイムスタンプは op1に割り当てられたタイムスタンプ以上である．よっ

て, ts(op1) � ts(op2)が成り立つ. また, u-同期時計より op ts(op1) < op ts(op2)

が成り立つ. 従って, (ts(op1); op ts(op1)) < (ts(op2); op ts(op2))が成り立つ.

補題 40より, 定理 39と同様にして次の定理を示せる.

定理 41 アルゴリズム registerUB�uCは, 無信頼放送, u-同期時計モデルにおけ

るの read/write レジスタの線形化可能かつ無待機な実現アルゴリズムであり,

res time(write) = u, res time(read) = dである.

3.5. 信頼放送による一般オブジェクトの無待機実現

本節では, 信頼放送モデルにおける２種類の一般オブジェクトの実現アルゴリ

ズムとして, 非同期時計モデルのアルゴリズム generalRB�AC と u-同期時計モデ

ルのアルゴリズム generalRB�uCを提案する. 一般オブジェクトの実現アルゴリズ

ムの効率は, 任意の ack型操作の最悪応答時間 res time(opa)と任意の val型操作

の最悪応答時間 res time(opv)により評価する.

一般オブジェクトの実現アルゴリズムでは, 各プロセスは実現するオブジェク

トの局所コピーを持ち, 全プロセス間共通の順序で操作を局所コピーに適用して
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いく. 一般オブジェクトの実現では, すべての操作を局所コピーに反映させる点

で read/writeレジスタの実現と異なる.

3.5.1 アルゴリズム generalRB�AC

アルゴリズムgeneralRB�ACは,文献 [11]の井上らの res time(opa) = u, res time

(opv) = 2dのプロセス故障を仮定していない実現アルゴリズムを基にしている.

以降, 井上らのアルゴリズムを generalIMTと記す. アルゴリズム generalIMTは

プロセス故障がおきる場合に線形化可能性を保証できず, 無待機ではない. 3.5.1

節では, 信頼放送モデル上で無待機性を保証できるようアルゴリズム generalIMT

を修正する.

まず, 文献 [11]のアルゴリズム generalIMTを説明し, 次に本論文で提案するア

ルゴリズム generalRB�ACへの修正点を述べる. アルゴリズム generalIMTでは全

プロセス間共通の操作の全順序を次のように決定する. すべてのプロセスは更新

メッセージ以外に報告メッセージを使う. ある操作 opがプロセス Piで呼び出さ

れたとき,プロセス Piは操作の内容を更新メッセージとして放送する. 呼び出し

から d� u時間後, Piは全順序で opより前にある操作を決定する. Piはそのとき

までに更新メッセージを受信した操作を opより前の操作とみなし,その順序関係

を報告メッセージを用いて放送して他のプロセスに知らせる. このように, ある

プロセスが操作 op1と op2の順序関係を付けたならば, 操作 op1は op2 の呼び出し

より前に呼び出されている. また, 任意の操作の応答時間が u以上で,かつある実

行 E上で op1
E
! op2が成り立つならば, 実行 Eでは共通の全順序で op1は op2より

前にあるとみなされる. ここで, 実行 Eにおいて各プロセスに報告メッセージに

より知らされる２つの操作実行間の半順序関係を PO
E , 実行Eにおける共通の全

順序関係を T O
Eで表す. アルゴリズム generalIMTの正当性は以下のように示さ

れる. アルゴリズム generalIMTの任意の実行を Eとする. 先に述べたような２つ

の操作間の先行関係の集合からなる半順序関係PO
Eから,すべてのプロセスが共

通の規則に従って全順序関係 T O
Eに拡張できる. また, 操作実行 opの呼び出し

から 2d時間後に, opまでの全順序関係を決定できる. 従って, val型操作は応答

時間 2dで実現できる. ack型操作の場合,プロセスは応答値を決定する必要はな

いが, 線形化可能性を保証するために u時間を必要とする. 以降, 操作実行 opま
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図 3.11 アルゴリズム generalRB�ACの部分実行

での全順序関係を T O
E(op)と記す.

次に, 無待機性を持たせるための修正点を述べる. アルゴリズム generalIMTが

線形化可能性を破棄するのは,プロセスが ack型操作の完了直後に故障する場合

である. 実行Eで,ある ack型操作実行 op1がプロセス Piで呼び出されたとき, op1

は呼び出しから u時間後に完了し, 呼び出しから d�u時間後に op1に対する報告

メッセージが放送される. ここで, d� u > uかつ Piが op1完了後に報告メッセー

ジを放送する前に故障するならば, 他のプロセスが op1に関する順序関係を知る

ことができない. プロセス Pjが応答値を決定するとき, Pjは全順序関係 T Oへの

拡張法に従って操作 op1を別の操作 op2より前に処理するかもしれないが, 実際は

op2
E
! op1かもしれない.

そこで,アルゴリズム generalRB�ACでは以下のように修正する. 図 3.11のよう

に実行 Eにおいて op2
E
! op1ならば, Piを含むすべてのプロセスが op1の更新メッ

セージより前に op2の更新メッセージを受信する. アルゴリズム generalRB�ACで

は,このような受信順序を報告メッセージの中に添付する. プロセスが局所コピー

に操作の適用をするとき, ある報告メッセージが op1より op2の更新メッセージを

先に受信したと報告され, かつ逆の順序で受信したという報告メッセージがない

ならば, (op2; op1) 2 PO
Eとしてプロセスは op1より op2を先に適用する.

アルゴリズム generalRB�ACの正当性を示す. 一般オブジェクトの実現アルゴ
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リズムの実行に対し, ペンディングしている操作実行のうちその操作実行内で放

送された更新メッセージをすべての正常プロセスが受信するような操作実行を有

効とよぶ. また, 故障により報告メッセージが放送されないような操作実行を無

報告操作実行とよぶ. 実行Eに対し, E内のペンディングしている有効な ack型操

作の呼び出しイベント eaに対応する応答イベントを時刻 ea + uに,ペンディング

している有効な val型操作の呼び出しイベント evに対応する応答イベントを時刻

ev + 2dに加えた実行を E
0とする.

まず, 文献 [11]より以下の補題が成り立つ.

補題 42 実行 complete(E0)において, 任意の操作実行を op1とし, op1の呼び出し

時刻を t1とする. このとき, T Ocomplete(E0)(op1)は時刻 t+ 2dまでに決定する.

また, 実行 complete(E 0)内の任意の操作実行に対して以下が成り立つ.

補題 43 実行 E
0において, 任意の操作実行を op1; op2とし, op1; op2の呼び出し

時刻をそれぞれ t1; t2とする. このとき, op1
complete(E0)

! op2ならば, (op1; op2) 2

T O
complete(E0)が成り立つ.

(証明) 操作実行 op1; op2が実行されたプロセスをそれぞれ P1; P2とする. 実行

complete(E0)には, 報告メッセージを放送する操作実行と無報告操作実行とが存

在しうる. 以下, 操作実行 op2が報告メッセージを放送しているか無報告かにより

場合わけする.

(a) op2が報告メッセージを放送するとき

実現アルゴリズムより op1の応答時間は u以上なので, t1 + u < t2が成り立つ. こ

のとき,プロセス P2は op1の更新メッセージを時刻 t2 + d� uまでに受信するの

で, P2は op2が op1より後になることを報告メッセージとして知らせる. 従って,

(op1; op2) 2 T O
complete(E0) が成り立つ.

(b) op2は無報告操作実行のとき

実現アルゴリズムより op1の応答時間は u以上なので, t1 + u < t2が成り立つ. こ

のとき, 正常なプロセスは時刻 t1 + dまでに op1の更新メッセージを受信し, 時
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刻 t2 + d � u(> t1 + d) よりあとで op2の更新メッセージを受信する. ここで,

(op1; op) 2 PO
complete(E0)かつ (op2; op) 2 PO

complete(E0)なる操作実行 opが存在し

たとする. 操作実行 opでは報告メッセージを放送する前に op1; op2の順序で更新

メッセージを受信しているので,報告メッセージにこの受信順序が添付される. す

なわち,どの報告メッセージにも op2; op1の順の受信順序は添付されない. 従って,

(op1; op2) 2 T O
complete(E0) が成り立つ.

定理 44 アルゴリズム generalRB�ACは, 信頼放送, 非同期時計モデルにおけるの

一般オブジェクトの線形化可能かつ無待機な実現アルゴリズムであり, res time

(opa) = u, res time(opv) = 2dである.

(証明) アルゴリズム generalRB�ACが無待機であること,最悪応答時間が res time

(opa) = u, res time(opv) = 2d であるのは明らかである. 以下, アルゴリズム

generalRB�ACが線形化可能であることを示す.

complete(E0)におけるすべての操作実行から成る正当な系列� を構成し, 任意

の操作実行 op1; op2に対して op1
complete(E0)

! op2ならば�で op1が op2より前に現れる

ことを示す. complete(E0)に現れるすべての操作 opを T O
complete(E0)の順序で並

べて�を構成する. 補題 43より, 任意の操作実行 op1; op2に対し, op1
complete(E0)

! op2

ならば�で op1は op2より前にある. また, 各プロセス Piは val型操作実行 opvの応

答値を以下のように決定する. 操作実行 opvが呼び出された時刻を tvとする. 補

題 42より,プロセス Piは全順序関係 T O
complete(E0)において opvより前になる操作

実行の更新メッセージは時刻 tv +2dまでに受信する. プロセス Piは, 局所コピー

の初期状態に (op; opv) 2 T O
complete(E0)なるすべての操作実行を局所コピーに適

用した結果を opvの応答値に決定する. 従って, �は正当である.

3.5.2 アルゴリズム generalRB�uC

次に, 非同期時計モデルにおける res time(opa) = u, res time(opv) = d + u

の一般オブジェクトの無待機な実現アルゴリズムを提案する. 実現アルゴリズム

generalRB�uCのプログラムを図 3.12に示す.

アルゴリズム generalRB�uCでは, 各操作実行に割り当てられたタイムスタンプ

によって, 操作実行に対してすべてのプロセスに共通の順序を決める. ある操作
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variables

op ts, type timestamp ;

local copy, type value of the object, init initial value of the object;

update bu�er , init empty;

transition functions of process Pi

Invoke(i; op) :

ReadClock(i; local cl);

BroadCast(i;update(op; (local cl; i))); /* update message */

if op is ack-type then TimerSet(i; u; ack);

else /* op is val-type */

op ts := (local cl ; i); TimerSet(i; d+ u; val);

Receive(i; j;update(v; (recvd cl ; recvd uid))) :

update bu�er := update bu�er [ (op; (recvd cl ; recvd uid))

Alarm(i; ack) :

Response(i; res) where res is a unique response value for

current op;

Alarm(i; val) :

while op ts � minftsj(op; ts) 2 update bu�erg do

smallest := (op; ts) where ts is the smallest in update bu�er ;

apply smallest to local copy;

update bu�er := update bu�er � fsmallestg;

Response(i; res);

Stop(i) :

No events can happen after this event.

図 3.12 実現アルゴリズム generalRB�uC (Piのプログラム)
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opがプロセス Piに呼び出されたとき, Piは操作 opに局所時計の値を割り当て, 操

作の内容とタイムスタンプを更新メッセージとして送信する. 更新メッセージを

受信したプロセスは, 局所変数 update bufferにその情報を格納する. u-同期時計

モデルなので, メッセージ遅延が高々dであることより, ある操作実行 op1の呼び

出しから d+ u時間以降に各正常プロセスで更新メッセージが受信される操作実

行 op2 に対し, op2は op1より大きいタイムスタンプが割り当てられる. すなわち，

op1より小さいタイムスタンプが割り当てられる操作実行は，op1の呼び出しから

d+ u時間後までにすべて知ることができる．従って, val型操作 opに対し, 呼び

出しから d + u後に操作 opまでの全順序を決定し, 応答値を返すことができる.

ack型操作の場合,プロセスは応答値を決定する必要はないが, 線形化可能性を保

証するために u時間を必要とする. また,プロセスが故障しない限り, 任意の操作

の呼び出しに対し一定時間後に応答が返されるので,アルゴリズム generalRB�uC

の無待機性が保証される.

アルゴリズム generalRB�uCの正当性は次のように示される. 実行 Eに対し, E

内のペンディングしている有効な ack型操作の呼び出しイベント eaに対応する応

答イベントを時刻 ea + uに, ペンディングしている有効な val型操作の呼び出し

イベント evに対応する応答イベントを時刻 ev + d+ uに加えた実行を E
0とする.

このとき, 実行 E
0内の任意のイベントに対して以下が成り立つ.

補題 45 実行E
0内の任意の完了した操作実行の呼び出しイベントを Invとし, Inv

で放送された更新メッセージを Mとする. プロセス Piが Mに従って局所コピー

を更新するならば, Mを区間 [time(Inv) + d� u; time(Inv) + d]で受信する.

u-同期時計モデルなので, 任意の操作の応答時間が u以上であることより次の

補題が成り立つ.

補題 46 実行E
0内の完了した操作実行 op1; op2に対し, op1

E0

! op2ならば ts(op1) <

ts(op2)が成り立つ.

また, 任意の val型操作に対して以下の補題が成り立つ.

補題 47 実行 E
0内の任意の完了した val型操作実行を opvとし, opvが実行された

プロセスを Pv, opv の呼び出し時刻を tvとする. また, ts(op1) < ts(opv)なる任意
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の操作実行を op1とし, op1で放送された更新メッセージを Mとする. このとき,

プロセス Piは Mを時刻 tv + d+ uより前に受信する.

(証明) 操作実行 op1が実行されたプロセスを P1とし, op1の呼び出し時刻を t1と

する. u-同期時計モデルなので, ts(op1) < ts(opv)ならば t1 < tv + uが成り立つ.

従って, 補題 45よりプロセス Piは Mを時刻 tv + d+ uより前に受信する.

定理 48 アルゴリズムgeneralRB�uCは,信頼放送,非同期時計モデルにおけるの一

般オブジェクトの線形化可能かつ無待機な実現アルゴリズムであり, res time(opa)

= u, res time(opv) = d+ uである.

(証明) アルゴリズム generalRB�uCが無待機であること,最悪応答時間が res time

(opa) = u, res time(opv) = d + uであるのは明らかである. 以下, アルゴリズム

generalRB�uCが線形化可能であることを示す.

complete(E0)におけるすべての操作実行から成る正当な系列� を構成し, 任意

の操作実行 op1; op2に対して op1
complete(E0)

! op2ならば�で op1が op2より前に現れ

ることを示す. complete(E 0)に現れるすべての操作 opを ts(op)の順序で並べて�

を構成する. 補題 46より, 任意の操作実行 op1; op2に対し, op1
complete(E0)

! op2なら

ば�で op1は op2より前にある. また, 各プロセス Piは val型操作実行 opv内におい

て受信した更新メッセージを基に局所コピーの更新を行うが, 補題 47より Piは局

所コピーの初期状態に opvよりタイムスタンプの小さいすべての操作実行を局所

コピーに適用した結果を opvの応答値に決定する. 従って, �は正当である.

3.6. むすび

本章では, 同期式メッセージパッシングシステムにおける線形化可能性を保証

する共有オブジェクトの無待機な実現について考察した. 文献 [12]より, 完全非

同期メッセージパッシングシステムでは線形化可能性を保証する read/writeレジ

スタの無待機な実現アルゴリズムは存在しない. そこで, 同期式メッセージパッ

シングシステム上に線形化可能性を保証する read/writeレジスタの実現アルゴリ

ズムを提案した. 放送モデルとして信頼放送モデルまたは無信頼放送モデル, 時

計モデルとして非同期時計モデルまたは u-同期時計モデルを仮定し, それぞれの
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モデルを組み合わせた表 3.2に示す４種類の実現アルゴリズムを提案した. また,

同期式メッセージパッシングシステムにおける線形化可能性を保証する一般オブ

ジェクトの実現アルゴリズムとして, 信頼放送モデルの下で時計モデルとして非

同期時計モデルまたは u- 同期時計モデルを仮定した表 3.2に示す２種類の実現ア

ルゴリズムを提案した.

一般に, 非同期時計モデルの実現アルゴリズムは, 他の条件が等しい u-同期時

計モデルの実現アルゴリズムよりも応答時間が長くなる. しかし, 非同期時計モ

デル上でシステム内のプロセスが同期手続きを実行することにより, 局所時計の

値の差を高々uにして u-同期時計モデルのための実現アルゴリズムを採用するこ

とができる. 同期手続きとして, Mavronicolasらの提案した手続き Synch[15]な

どがある. 同期手続きのコストを考慮すると, 非同期時計モデルでも, 頻繁に操作

が呼び出されるような場合は同期手続きを実行し, u同期時計モデルのための実

現アルゴリズムを採用した方が効率的である.

本章に関連する今後の課題として, 次の問題が挙げられる. まず, 線形化可能性

を保証する実現アルゴリズムに対し, いくつかの最悪応答時間に関する下界の結

果が示されている [3, 16, 11]. これらの結果と本章の結果にギャップがある. また,

本章では提案していない無信頼放送モデルにおける一般オブジェクトの実現アル

ゴリズムに関しては, 最悪応答時間がプロセス数に比例するような実現アルゴリ

ズムは存在する. しかし, 最悪応答時間がプロセス数に独立な実現アルゴリズム

が存在するかどうかはまだわかっていない.
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第 4 章

結論

本論文では, 高度な故障耐性を有する分散アルゴリズムである無待機分散アル

ゴリズムの基本的な問題について考察した.

まず, システム内のプロセスが保持する局所時計の値を一致させる無待機時計

合わせアルゴリズムを取り上げた. 本論文では特にフェーズ内システムとよばれ

る同期式共有メモリシステム上の無待機時計合わせアルゴリズムについて考察し

た. フェーズ内システム上の無待機時計合わせアルゴリズムの同期時間の下界が

n� 2であることを示した. さらに, 同期時間 12nの無待機時計合わせアルゴリズ

ム, 空間複雑度が有界な同期時間 15nの自己安定無待機時計合わせアルゴリズム

を提案した. 過去に提案された最も効率的な無待機時計合わせアルゴリズムとし

て同期時間 4n2 � 3n � 1の自己安定無待機時計合わせアルゴリズムがあったが,

本論文で提案された２つのアルゴリズムは同期時間に関して大きく改善している.

また, 提案した２つのアルゴリズムは同期時間の関してオーダー的に最適である.

次に, メッセージパッシングシステムにおける線形化可能性を保証する共有オ

ブジェクトの無待機な実現を取り上げた. 文献 [12]により, 完全非同期メッセー

ジパッシングシステム上では線形化可能性を保証する read/writeレジスタの無待

機な実現は不可能であることが示されていた. そこで本論文では, 同期式メッセー

ジパッシングシステム上に線形化可能性を保証する read/writeレジスタの実現ア

ルゴリズムを提案した. 放送モデルとして信頼放送モデルまたは無信頼放送モデ

ル, 時計モデルとして非同期時計モデルまたは u-同期時計モデルを仮定し, それ

ぞれのモデルを組み合わせた４種類の実現アルゴリズムを提案した. また, 同期
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式メッセージパッシングシステムにおける線形化可能性を保証する一般オブジェ

クトの実現アルゴリズムとして, 信頼放送モデルの下で時計モデルとして非同期

時計モデルまたは u-同期時計モデルを仮定した２種類の実現アルゴリズムを提案

した.

本論文では基本的な無待機分散アルゴリズムとして２つのアルゴリズムを取り

上げたが,それらのアルゴリズム以外に,システム内のプロセスをある値で合意に

導く合意アルゴリズム,プロセスに新たな固有の識別子を与える名前付け替えア

ルゴリズムなどの無待機性に関する研究がされている. 無待機性は任意個のプロ

セスの停止故障,居眠り故障に対する耐性を意味するが,このような故障は実際の

システムでしばしばおこりうる. 従って, 無待機分散アルゴリズムを考察するこ

とは, 分散システムを実際に実現する場合に構築したシステムの動作の正しさに

理論的な根拠を与える意味でも意義深いと考えられる.
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