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INTRODUCTION



L.'augmentation de la puissance d'intégration des composants &lec-
troniques qui a permis la naissance des microprocesseurs est & 1'origine
d'une pénétration de l'informatique dans des dcomaines d'application tras
diversifiés. Un domaine, particuliérement favorisé est celui de la commande
de processus industriels qui requiérent une puissance de calcul et une ra-

pidité suffisante pour analyser et commander des phénoménes en temps réel.

Les réalisations obtenues par l'utilisation des microprocesseurs
sont alors heaucoup plus élégantes au point de wvue encombrement, prix, sou-
plesse .... que les solutions traditionnelles. Toutefois, pour compenser
une relative lenteur de ces microprocesseurs, beaucoup de systémes sont cons-
truits a partir d'une structure multimicroprocesseur travaillant en paralléle
(quand cela est possible). Deux facteurs sont alors & prendre en compte ;
1'indépendance dans le déroulement des processus, c'est-a-dire, l'autonomie
du déroulement de chaque processus par rapport aux autres ; et le partage
des ressources nécessaires & un processus, c'est-a-dire, le fait qu'une res-

source puisse &tre affectée a un processus ou non. C'est & partir de ces fac-

teurs que se définit généralement la synchronisation réalisée dans le systéme.

Un autre intérét de ces systémes, est qu'il peut leur &tre adaptées
des stratégies telles que la présence de pannes est un événement prévu et
tolérable. Ces systémes tolérants aux pannes, sont de plus en plus utilisés,
surtout depuis que la sfireté de fonctionnement est devenue une contrainte
premiére pour la conception de systémes. En conséguence, généralement les

ressources sont au moins dupliquées.

Quand une ressource est constituée par un ensemble de données, cette
"duplication" introduit de nouveaux problémes de synchronisation qui sont
liés au maintien de 1'intégrité des données. En effet, pour un bon fonction-
nement du systéme, il faut que les données contenues dans les deux mémoires
soient identiques. Ainsi, chaque modification apportée sur un exemplaire
des données doit &tre répercutée sur les autres (on dit encore que l'on as-

sure "l'unicité" des données).



Cependant, cette duplication peut &tre également utilisée poux
augmenter le parallélisme et ainsi diminuer le temps de réponse. Pour
cela, i1l suffit de répartir la charge sur les différentes ressources. Ainsi,
l'utilisation plus rationnelle des resscurces permet de diminuer forte-
ment les accés A cette ressource, et d'éviter des phénoménes de saturation

ou d'engorgement.

Dans la réalisation de ces systémes, deux types de mise en oeuvre
de la synchronisation existent! centralisé ou distribué. Une solution cen-
tralisée, guand elle est possible, offre fonctionnellement plus d'avantages
au pocint de vue temps de réponse et slireté de fonctionnement. En effet, il
est plus facile de surveiller un processeur responsable plutdt gue la com~
munication entre plusieurs processeurs. En particulier, une soclution cen-
tralisée offre la possibilité de se protéger contre un mauvais fonctionnement
d'un microprocesseur en introduisant des possibilités de surveillance plus
sévéres de la synchronisation. Evidemment, en dehors de ce probléme de syn-
chronisation, ces solutions centralisées sont toutefois structurellement
plus fragiles gue les autres, et il est nécessaire de prévoir pour ces sys-—

témes une reprise en cas de panne des organes centraux.

le travail que nous présentons dans ce mémolre, correspond & l'étu-
de 1la faisabilité d'un systéme de commande de processus industriels, lo-
calement distribué et slr de fonctionnement. Ce systéme est congu de la ma-
niére suivante :
Un ensemble de micro-calculateurs, banalisés du point de vue matériel, ef-
fectue un certain nombre de tdches qui ne sont pas totalement indépendantes.
Par exemple, certains calculateurs sont chargés de régulations locales pen-
dant que d'autres ont & assurer des téches de coordination et de gestion
globale. ILe systéme étant géographiquement centralisé, les échanges d'infor-

mation se font par l'intermédiaire d'une mémoire partagée et dupliquée.

Plus précisément, notre travail a consisté & montrer gu'il était
possible de spécifier,puis de valider formellement et d'implémenter la
synchronisation dans un tel systéme en utilisant les réseaux de Petri.
Valider, consiste principalement & vérifier de fagon rigoureuse, l'absence
de blocage dans le comportement du systéme étudié ainsi gue la bonne spéci-

fication des contraintes qui le définissent en utilisant les réseaux de Petri.



En fait, nous ne nous sommes attachés gqu'au probléme du maintien
de 1'intégrité des données de la mémoire partagée puisque les autres aspects

de la synchronisation dépendent de l'application spécifique considérée.
L'organisation de ce mémoire est la suivante :

Dans le premier chapitre, nous présenterons rapidement les prin-
Cipaux outils qui permettent de spécifier et d'implémenter les mécanismes
de synchronisation dans un systéme monoprocesseur puis multiprocesseur.
Nous définirons un critére gui nous permettra de classer quelques exemples
de systémes déja &tudiés, et nous nous appuyerons sur ces systémes pour pré-
senter la structure et le fonctionnement de la solution retenue. En parti-
culier, nous décrirons les peints importants liés & la slireté de fonction-

nement de ce systéme.

Dans le deuxiéme chapitre, nous présenterons l'outil gue nous uti-
liserons pour spécifier les mécanismes de synchronisation i les réseaur de
Petri. Aprés les avoir définis, et montré leurs régles d'évolution, nous dé-
taillercns les diverses méthodes d'analyse qu'ils autorisent. Toutefois,
cet outil général est mal adapté pour représenter des phénoménes particuliers
telsque des contraintes de sécurité. Aussi, nous proposerons un modéle dé-
rivé gue nous appellerons réceaux de Petri & jetons individualisés. Pour ces

réseaux, et pour l'utilisation gue nous en ferons, nous Proposerons une mé-

thode d'analyse s'appuyant sur celle des réseaux de Petri & jetons banalisés.

Dans le troisiéme chapitre, nous décrirons l'algorithme de la syn-
chronisation du systéme présenté au chapitre premier., Pour le présenter,
nous suivrons la méthodologie suivante :

Tout d'abord, nous présentons les contraintes & remplir, ensuite nous spé-
cifions ces contraintes par réseaux de Petri (4 jetons individualisés), et
enfin nous vérifions, & 1'aide des résultats procurés par un systéme d'aide
4 la preuve automatique, d'une part que ces réseaux sont sans blocage, et

d'autre part gque les contraintes sont bien respectées.

Four faciliter la compréhension de cet algorithme, nous considére-

rons dans un premier temps gue le milieu environnant est non défaillant.



Puis nous envisagerons les pannes des €léments composant ce systéme, et

nous analyserons les conséguences gu'elles ont pour 1l'algorithme.

Dans le quatriéme chapitre, nous proposerons une mise en oeuvre
de cet algorithme directement & partir des réseaux de Petri & jetons in-

dividualisés.

La solution retenue, simule le réseau en fonction des messages
regus par le processeur de synchronisation. Comme le temps de réponse est
un facteur important, nous avons essayé d'optimiser cette simulation en
fonction des évolutions possibles du réseau. En fait, nous utilisons les
messages regus par le processeur de synchronisation pour déterminer les

tirs successifs des transitions & accomplir sur le réseau.



CHAPITRE 1

OUTILS DE SYNCHRONISATION ET STRUCTURES



1. GENERALITES

L'informatique a été marquée ces dernidres années par l'appa-
rition des microprocesseurs sur le marché international. Ces micro-—
calculateurs ont permis d'agrandir les secteurs d'application de 1'in-
formatique, en particulier celui de la conception de systémes de commande
et de surveillance en temps réel de processus industriels, car ils per-

mettent des architectures plus complexes tout en restant bon marché.

Ces sytémes de commande sont généralement décomposables fonc-
tionnellement en tdches, souvent indépendantes les unes des autres, et

donc pouvant évoluer de fagons silmutanédes.

Ces systémes possédent dans la Plupart des cas des structures
modulaires composées de processeurs se partageant des ressources communes.
Ainsi dans leurs utilisations et par leur conception, le degré de parallé-
lisme est beaucoup plus grand pour de tels systémes gue pour ceux réalisés
par des monoprocesseurs multiprogrammés. Ils ont donc de meilleures per-

formances surtout en ce qui concerne le temps de réponse et la disponibilité.

Be plus, il est 3 noter, que la modularité qui caractérise certains
systémes, autorise leur extensibilité et leur fonctionnement en mode dé-
gradé. Ces propriétés sont importantes pour classer le grand nombre de sys-
témes multiprocesseurs ou multimicroprocesseurs ayant fait l'objet d'une
€tude. Cependant, d'autres critéres de classement doivent &tre pris en comp-
te tels que spécificité ou universalité du systéme, distribution locale ou
géographique, sécurité et fiabilité ....

En fait, ces caractéristiques déterminent les possibilités et les domaines
d'applications [-MAZ 78] des systémes. Pour ces raisons, nous allons defi-

hir les grandes lignes du systéme que nous voulons étudier.

Cette étude sera celle d'un systéme temps réel de commande de pro-
cessus industriels, a évolutions paralléles stir de fonctionnement et loca-
lement distribué. Nous considérons que ce systéme est formé d'un ensemble

de calculateurs (ou processeurs) banalisés du point de vue matériel.
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Paxr contre chaque téache a effectuer est affectée a priori a un proces-
seur donné. la mémoire partagée n'est utilisée que pour stocker les don—
nees communes a plusieurs tiches, chaque processeur ayant sa mémoire

privée.

Notre travail est centré sur le probléme de la spdécification de
l'anaiyse et de 1'implémentation de la synchronisation d'un tel systéme.
Aussi dans le prochain paragraphe, nous récapitulons les principaux outils
gui permettent d'implémenter la synchronisation. Nous considércns d'abord
le cas des systémes monoprocesseurs multiprogrammés car le problaéme de la
synchronisation y a déja été abondamment traité, puis nous abordons le cas
des systémes multiprocesseurs, et les nouveaux problémes qu'ils impliguent.
Un critére de classement peut alors &tre défini pour ces systémes qui est

fonction de leurs structures et de leurs modes de fonctionnement.
Suivant ¢z critére, nous dennons quelques exemples de systémes

dans le quatriéme paragraphe, avant de présenter dans le dernier, la struc-

ture et le principe de fonctionnement du systéme que nous avons retenu.

a. MODELISATION ET IMPLEMENTATION DE LA SYNCHRONISATION

a.1. Systémes momoprocesseurs multiprogrammds :

Dans les systémes monoprocesseurs multiprogrammés, plusicurs
rogrammes se partagent des ressources (unité centrale mémocire, périphé-
rigues....}. L'indép.ndance de ces programmes, c'est-i-dire des processus
séquentiels qu'ils engendrent, permet qﬁ'ils s'exécutent wvirtuellement

en paralléle dans le systéme.

Mais , la mission & remplir par le systéme (commande d'un Procé-

dé par exemple), impose une certaine coopérative entre ces processus.

Ainsi un systéme monoprocesseur multiprogrammé est a considérer
comme un ensemble de processus séquentiels coopérants et concurrenhs qui

s'exeécutent. en puralléle [ MU 78] .
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Cette coopération et cette concurrencq,généralement appelée
synchronisation inter-tdches, est réalisée & 1l'aide de variables mani-
pulées par les processus séquentiels. Toutefois, cette manipulation doit
se faire en prenant guelques précautions car un processus peut toujours
&tre suspendu entre deux accés pour étre remplacé par un autre plus pri-
oritaire. C'est pourquei, l'emploi de primitives spécialisées manipu-

lant les variables de synchronisation est nécessaire.
Plusieurs outils ont &té& créés pour assurer la protection des
variables de synchronisation. Les.plus connus et utilisés sont décrits

dans ce qui suit.

2.1.1. "IEST AND SET!

C'est la primitive de base. Elle est composée de deux accés suc—
cessifs 4 Ja variable de synchronisation considérée, l'un pour tester et
l'autre pour la modifier é&ventuellement. Evidemment, 1'ensemble formé par

ces deux accés est rigoureusement indivisible.

Son utilisation est trés simple ; quand un processus veut une
ressource, il teste la variable spécifiant 1'&tat de la ressource. Si la
ressource est libre, c'est-3-dire si le test est positif, il change la
variable pour spécifier que la ressource est prise; si le test est négatif,

la demande faite par le processus est rejetée.

Une grosse lacune de cette primitive est son incapacité & gérer
une file d'attente. Cecl introduit des demandes d'accés répétitives quand
un processus est en attente (attente active) c¢e qui risque d'engorger le
systéme. Aussi par son manque de performance, cette primitive reste un
outil élémentaire, seulement utilisé dans le cas de problémes de synchro-

nisation trés simples.

2.1.2. Les sémaphores [DIJ 65] .

Digkstra est l'un des premiers & avoir pensé 3 regrouper dans
une primitive le test de la variable de synchronisation et la gestion de

la file d'attente correspondante.
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Pour cela, le concept de sémaphore a été créeé. Un sémaphore est formé
d'un compteur § dont la wvaleur initiale est SO, d'uné file d'attente et

dos deux primitives suivantes:

PLS)
dbut £ ¢ =5 - 1
si S<0 alors "mise en file d'attente" ;
_fin
vi(s) ;

début 5 : =5 + 1 ;
81 S0 alors "réveiller un processus en file d'attente".

fin ;

Plusieurs exemples [CRO 73] ont mis en valeur l'utilisation de
ces primitives. L'un d'eux a plus particulidrement retenu notre attention
c'est le probléme des "lecteurs écrivainsg"” [COU 71 }, devenu depuis trés

célébre, et dont nous nous servons tout au long de ce travail.

Cependant méme avec l'évolution gue présente ces primitives par
rapport a la primitive "Test and Set", elles sont difficiles & mettre en
ceuvre pour des problémes de grande complexité., Ceci est dii & leur mangue
de structuration lorsque de nombreuses variables de synchronisation inter-

viennent simultanément.

Ces difficultés sont alors résolues par l'introduction du concept

de moniteur.

2.1, 3. Moniteurs spéeigqlisds :

Le premier de ces moniteurs [ HOA 74] est une extension des ré-
gions critigques conditionnelles [HOA 72 - BRI 72] .

Un moniteur est a considérer comme un ensemble de donndes et de
procédures gui gére un probléme de synchronisation. Ainsi, un processus
voulant effectuer une opération sur la mémoire partagée, devra auparavant

exécuter la procédure du moniteur y correspondant.
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Seuls les noms des procédures du moniteur sont connus du monde ex—
térieur (processus), et elles se déroulent en exclusion mutuelle. L'or-
ganisation générale d'un moniteur est la suivante : l'ensemble des con-
ditions;pour l'acguisition d'une ressource, est déclaré & l'entrée du mo-~
niteur. Ces conditions sont utilisées dans le déroulement de certaines
procédures par l'intermédiaire d'une primitive propre au moniteur, "WAIT".
L'exécution de cette primitive implique alors l'évaluation de la condi-
tion associde ; si elle est vraie la procédure continue, si elle est fausse
le processus est mis dans la file d'attente correspondant & cette procédure.

Ces processus seront alors réveillés par l'exécution de certaines procé-~

dures qui rendront vraie la condition associée & leur passage.

Une critique de ce moniteur peut cependant &tre faite, car le
concepteur doit prévoir, analyser et implanter la gestion des réveils des
processus en attente. Ce délicat travail peut &tre la source de nombreu-
sés erreurs., Aussi 1l a été imaginé un type de moniteur [KES 77] dont le
principe de fonctionnement différe en ce qui concerne la gestion de ces
réveils. La stratégie retenue est d'examiner une & une toutesg les files
d'attente . Quand 1l'une d%lles est non vide, la condition associde A cette

file d'attente est reévaluée pour voir si le processus peut étre réveills.

Les implémentations suggérées par les auteurs de ces moniteurs
sont réalisées & l'aide des sémaphores. On peut donc considérer le concept
de meniteur comme un moyen de structurer une synchronisation implantée

par sémaphores.

Par l'emploi de tous ces outils, dans 1'&laboration de la synchro-
nisation, 1le concepteuxr n'a aucun moyen pour valider facilement, et montrer
formellement l'absence de blocage mortel. Si pour certains systémes, la
validation de la synchronisation s'avére nécessaire, l'utilisation des ré-
seaux de Petri est séduisante. En effet, ces derniers sont des outils for-

mels de spécification dont le support mathématique permet une analyse fine.

2.1.4. Les résequx de Petri :

Les réseaux de Petri permettent une méthodologie rigoureuse de

conception de mécanismes de synchronisation.
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La spécification basée sur un graphe peut &tre validée en grande partie

d'une maniére automatique.

Les réseaux de Fetri seront présentés de fagon formelle au cha-
pitre II et seront utilisés dans la suite de ce travail pour la spécifi-

cation et la validation du mécanisme de synchronisation 4du systéme étudié.

Toutefois, cet outil n'est pas & opposer au concept de moniteur
puisqu'un réseau modélisant un mécanisme d'allocation de ressource peut
trés aisément étre implémenté sous cette forme [ VAL 79 ]. Il faut plu-
tdt y voir une complémentarité; 1l'un &tant plus orienté vers l'analyse

et la preuve, l'autre vers la facilité d'implantation.

2.2. Systémes multiprocessaurs :

A 1'inverse des systémes monoprocesseurs, ol 1'on est sr qu'a
un instant donné un seul processus est actif (une instruction est en cours
d'exécution}dans les systémes multiprocesseurs cette hypothése ne peut
plus &tre faite. En effet pour ces systémes le parallélisme existe a des

niveaux beaucoup plus fin ; il n'est plus apparent mais bien réel.

Rmussi, toutes les primitives de synchronisation définjes dans le
cadre des systémes monoproCesseurs sont a remettre en cause. Toutefols,
1'utilisation des réseaux de Petri pour la spécification et la validation
n'est, elle, par contre pas affectée [ AZE 80]les difficultés n'apparais-—

sant gu'au moment de l'implémentation.

Deux classes de systémes multiprocesseurs peuvent &tre rencon-
trées ; les systémes qui utilisent une mémoire commune pour stocker les
variables de synchronisation, et ceux ol l'ensemble de ces variables est

réparti sur tous les "processeuxs".

2.2.1. Variables centralisées :

En fait, pour cette classe de systémes, utilisant les services
d'une mémoire commune pour stocker les variables de synchronisation, 1'uni-

cité du processear touchant ces variables est trés facile a réaliser
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par le contr8le des accés a cette mémoire. Bien sfr, le besoin de protéger
ces variables est tout aussi pressant (sinon plus), et l'emploi des pri-

mitives précédemment présentées est obligatoire pour les manipuler.
Plusieurs solutions sont possibles pour réaliser le partage de
l'accés mémoire entre plusieurs processeurs, deux sont détailléesdans le

paragraphe 4.1.1. de ce chapitre.

2.2.2. Variables distribudes

Pour les systémes utilisant ce mode d'implémentation des varia—
bles de synchronisation, une redéfinition de leur composition s'impose.
Généralement, ces systémes sont constitués de plusieurs sites communiguant
entre eux, chaque site étant & considérer comme un mini (ou micre) cal-
culateur, c'est-i-dire gu'il est formé schématiquement d'un “"processeur",
d'un "moniteur", et de la "mémoire". Les informations, permettant de réa-

liser la synchronisation du systéme/transitent par le support de communi-

cation.

Denc pour cette classe de systéme il faut définir un nouvel en-
semble d'cutils qui permet qgue cette communication se déroule suivant
une certaine norme. Aussi plusieurs outils ou concept ont &té développés

pour aider & cette implémentation dans un systéme complétement réparti.

Parmi ces outils, citons les principaux, en commengant par les
compteurs d'événements [REE 79] : variables entiéres non décroissantes,
ol une seule opération (incrémentation) peut &tre faite par 1l'intermé-
diaire d'une primitive "augmenter la variable E de 1". Deux autres pri-
mitives sont utilisé€es pour réaliser la synchronisation ; la primitive
"lire la variable E" et la primitive "suspendre le processus jusqu'a ce

gque la variable atteigne la valeur n",

Rien n'empé&che pour ce genre d'outil que plusieurs primitives
solent exécutées simultandément, cela permet donc un plus grand parallé-
lisme, mais par contre, tous les problémes de synchronisation ne sont

pas résolubles ainsi.
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En particulier, c'est le cas de la résolution des conflits dans un méca-
nisme d'allocation de ressources. L'emploi d'autres stratégies est alors
obligatoire et diverses solutions sont possibles, telle la méthode utili-
sant des horleges logiques [LAM 7é] incrémentées aprés chaque événement.
Les problémes d'exclusion, pour l'allocation de ressources, sont alors
résolus par l'envoi de messages entre sites qui recalent sur chacun d'eux
l'herioge logique. Par la lecture de son horlege, le site sait s'il peut
©ou non utiliser la ressource. D'autres méthodes ont &té définies par exen—
rle, celle de l'ordonnancement des allocations par séquenceur circulant

[ DI 74 - ygr 77 Jou non [ BAN 79 ].

8. PROBLEMES LIES A L'IMPLEMENTATION DRES DONNEES

3. 1. Aspect structurel :

En fait,dans chague systéme on peut différencier deux types de
données ; d'une part celles se rapportant a la synchronisation et qui sont
manipulées par les processeurs pour contrdler s'ils peuvent utiliser une
ressource (nous les appelons variables de synchronisation), et d'autre part
celles qui constituent une ressource propre du systéme et qui sont utili-

s€es par les processeurs pour l'exécution d'un processus (nous les appelons

"données d'intérét général").

Pour ces deux ensemblesde données, deux maniéres de les implé-
menter sont possibles : centralisée ou répartie. Bien Jque nous ayons vu les
problémes liés & ces deux types d'implémentation pour les variables de syn-
chronisation, nous allons toutefois résumer les précautions qu'elles deman-

dent. avant d'aborder le cas des données d'intérét générxal.

3. 1.1. Variables de_synchronisation :

Dans le cas d'une implémentation centraliscée, le systéme corres-
pondant différe trés peu dans son principe de fonctionnement des systémes
monoprocesseur, et l'exclusivité de l'accés aux variables de synchronisa-

tion est facilement résoluble.
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En ce qui concerne une implémentation répartie, le principe de
fonctionnement du systéme repose sur un échange de message entre “proces-
seurs". Ces échanges doivent alors cobéir & certains protocoles définis

par les contraintes de synchronisation du probléme traité.

3.1.2. Domnédes d'intérét général :

Implanter ces données de maniére centralisée sur une mwémoire
commune, n'implique rien de trés particulier sinon la résolution des con-—

flits d'accés des processeurs a la mémoire.

Par contre, distribuer les donndes sur les différents processeurs
améne & plusieurs autres problémes. En effet, si la distribution des don-
nées présente le grand avantage de rendre les processeurs autonomes, (on
parle alors de sites), par contre, gquand l'un d'eux ne posséde pas les don-
nées nécessaires, il doit les rechercher sur les autres sites.

Ceci implique que le concepteur doit définir des facteurs tels que :

I) le nombre d'accés aux données d'une mémoire & partir des autres sites
II) le trafic entraliné sur le support de communications par ces acceés,
ITIT) la taille de la mémoire sur chagque site,

IV) le moyen rapide de localiser une donnée non contenue dans sa mémoire

pour optimiser la place mémoire maximale sur chague site, et le temps de

réponse du systéme.

3.1.38. Untcité ou duplication des domnées :

Pour les systémes multiprocesseurs, les données communes sont soit

uniques pour tous le systéme,soit "n-pliquées",

L'avantage de "n-pliquer"” les données est d'augmenter la disponibi-
lité du systéme en lul permettant de continuer & fonctionner en cas de panne

d'un des exemplaires.
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L'introduction de cette "duplication" (au sens large du terme)
amene de nouveaux problémes dans l'élaboration de la synchronisation car
il est nécessaire que toutes les copies possé@dent exactement les mémes
informations. Ces problémes de cohdrence ont fait L'objet de nombreuses
recherches gui a notre connaissance, se rapportent toutes au maintien de
la cohérence de données dupliquées dans des bases de données réparties

[ ELL 77 - MIR 79 - ] )

Avant d'examiner les problémes de base nous allons rappeler

quelques notions élémentaires :
Un accés & une mémoire est une opération indivisible. Il peut étre de
deux types : lecture ou écriture. Le premier consiste en une prise d'in-

formations, alors que le second modifie le contenu de 1a mémoire,

Une transaction est une suite d'accés vérifiant certaines pro riétés dont
pProp.

principalement 1l'atomicité. Deux types sont différenciés : les transac-—
tions lecture , formées par un ensemble d'accés lecture et uniguement
lecture, et les transactions écriture , fOormées &'une suite d'accés dont

au moins l'un d'eux est un acceas écriture.

Une transaction lecture ne modifie pas 1'état de la mémoire, mais
pour qu'elle s'effectue correctement, cet état ne doit pas étre modifié

pendant son exécution.

Une transaction é€criture est telle que l'ensemble des mémoires ne
peut étre uniforme i un instant donné, (c'est-i-dire que l'ensemble des mé-
moires peut passer par des &dtats incohérents), cependant & sa fin, l'état
de cohérence doit &tre retrouvé. Aussi pour gu'elle soit exécutée correcte-—
ment aucun autre accés de type écriture en dehors de cette transaction et
S& rapportant aux données modifides par clle, ne doit s'effectuer dans le

systéme.

Nous voyons done qu'il doit vy avoir exclusion mutuelle entre les

transactions de type écriture et de type lecture, ainsi gu'entre les tran-

sactions de type écriture elles-mBmes.
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Par contre plusieurs transactions lecture peuvent s'exécuter en paralléle.
Ces quelgues remarques introduisent les problémes de synchronisa-
tion auxquels nous sommes confrontés guand on oborde les systémes & données

dupiiguées.

3.2. Aspect fonctionnel :

L'algorithme de synchronisation peut &tre centralisé ou distribué.
A priori un algorithme distribué semble plus fiable pour le systéme qu'un
algorithme centralisé, cependant nous verrons que dans certains cas, cela

peut étre le contraire.

4. QUELQUES SOLUTIONS POUR UN SYSTEME MULTIPROCESSEUR

4.1. Données centralisées (mémoire commme partagée)

4.1.2. Algorithme de synchronisation réparti.

Un exemple de systéme basé sur ce principe a été décrit dans
[ ADA 78] - Il s'agit d'une structure composée de plusieurs microproces-

seurs se partageant une mémoire commune.

Les processeurs sont liés & la mémoire commune par l'intermédiaire
d'un bus. Pour résoudre les problémes d'accés au bus, deux sclutions sont
possibles. L'une (figure la) consiste &4 relier les processeurs entre eux
par une connexion en guirlande "Daisy chain" avec tous les inconvénients
qu'elle entraine (rigidité, fragilité), 1l'autre (figure 1b) de les connecter
parallélement 4 un arbitre qui détermine en cas de conflite le plus prio-

ritaire.

La protection des variables de synchronisation est assurée par
l'intermédiaire de primitives du type "Test and Set", et aucune gestion
des files d'attente n'est prévue. L'attente des processeurs est donc ac-

tive (répétition de la demande).
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Ce type de systéme, s'il posséde le grand avantage &'étre com—

mercialisé, présente toutefois de graves lacunes.

La premiére est la possibilité "d'engorgement du Bus" ("bottle
neck"} dans le cas de nombreuses demandes d'aceés aux données. Ce type
de systéme n'est donc intéressant que pour des applications ot la mémoire

sert de "bolte aux lettres® entre lesg processeurs, el ol les échanges sont

limités.

Mémoire

commune

ﬂﬁ, Bus de données

-

‘Daisy-~chatn'

Figure la.

Bus de données

p1 -l g b

Slgnawx de contrape £ersonnelyg

Hm e

Figure lb.
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Une autre lacune apparait quand on considére la sfireté de fono-
tionnement et la fiabilité de ce systéme. En ce qui concerne la slireté,
rien n'emp&che a un processeur dans un fonctionnement anormal de détrui-
re la synchronisation par des changements de variables incorrects. De
plus la disponibilité du systéme repose sur le bon fonctionnement de la

mémoire commune, ©r nOUS savons que ces &léments sont parmi les plus

fragiles.

4.1. 2. Algorithme de synchronisation centralisée :

Bien qu'a priori une telle configuration paraisse trés mauvaise
pour la fiabilité du systéme, nous allons montrer sur une structure par-
ticuliére, entidrement centralisée, et avec un mode de fonctionnement adap-

té, qu'elle ne présente pas de plus graves inconvénients gqu'une synchro-

nisation répartie.

L'exemple [LAG 76] dont nous nous servons est le systéme repré-
senté figure 12. Cette structure est composée de plusieurs processeurs de
constitution strictement identique, reliés a unemémoire commune. Dans leur
fonctionnement, deux des processeurs sont spécialisés, ils sont appelés

régisseur (R) et secrétaire (3).

Mémoire
commune

”_ Bug de données

QOO

Bus de commande

Figure I_.
g 2

Le régisseur synchronise les travaux faits par les processeurs

banalisés, et assure le partage de la mémoire entre eux.
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Pour cela un dialogue s'établit entre le régisseur et les autres pro-

cesseurs par l'intermédaire du bus de commande.

Le secrétaire lui, s'occupe de gérer principalement 1'allo-~
cation du bus de données.
L'originalité de ce systéme est qu'en cas de panne d'un des processeurs
spécialisés, l'autre élit automatiquement un procegseur banalisé pour
qu'il tienne le rdle du processeur en panne. Les téches, que remplissait

te processeur banalisé, étant elles distribudes sur les autres processeurs.

L'avantage que posséde ce systéme par rapport au précédent est
qu'en cas de panne sur l'élément contenant les variables de synchronisa-
tion, une reconfiguration est possible par l'élection d'un nouveau régis-
seur qui reconstitue les valeurs de ces variables. Dong, fait trés impor-

tant, la vie du systéme n'est pas mize en danger par la centralisation de

l'algorithme de synchronisation, pour peu que l'on tienne compte de la dé-

faillance de l'organe qui le supporte.

En fait le plus gros défaut de ces systémes, si les contraintes
de fiabilité et de slireté sont primordiales, provient de 1l'unicité de la
mémoire de donndes d'intérét général. Si cette mémoire est défaillante

tout le systéme est en panne.

4.2. Systémes & domnées dupliquées et réparties

Une solution pour améliorer la fiabilité des systémes est alors
. -
de dupliquer les données sur différentes mémoires, et de permettre au sys-—

téme de continuer & fonctionner en cas de panne d'une mémoire,

Nous avons déja signalé dans un précédent paragraphe les nouveaux
problémes introduits par la duplication des données. Un systéme de gestion
de base de données réparties est un exemple typique de systdme distribud
avec données dupliquées (n-pliguées) et réparties. A cause de L'importance
du sujet, de nombreuses sclutions ont été pProposées suivant les caracté-—

ristiques propres des applications considérées [:THO 80 - SER 79 - MUL 75--4
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Une étude comparative ['WIL 79 ~ WIL 80] en a été faite pour
dégager leurs principaux domaines d'application & la vue de leurs ca-

ractéristiques.

Comme hypothése de base, ils sont tous bitis sur la méne ar-
chitecture de communication sans plus de précision sur leur structure

matérielle.

Dans leurs principes, ces algorithmes fonctionnent générale-
ment sur deux pas de synchronisation ; un premier pour s'assurer qu'un
site peut exécuter une transaction, et un second oii la transaction est

lancée.

Deux genres de fonctionnement, cependant, sont usuellement ren-
contrés : un considérant que les messages entre sites transitent pas a
pas sur un anneau virtuel, l'autre au contraire, que tous les messages

sont diffusés en paralléle d'un site vers tous leg autres.

Un exemple classigue de fonctionnement de la transmission pas
& pas sur un anneau virtuel est 1'algorithme A'ELLIS [ELL 77 ], oi l'en
considére que chaque processeur est relié 3 deux voisins sur 1'anneau :

un prédécesseur et un successeur.

Quand un site veut effectuer une transaction ({autre qu'une tran-
saction lecture sur ses propres données) il lance une requéte sur 1l'an-
neau en direction de son successeur. Celui-ci l'examine, et dans le cas
d'une réponse favorable, il la transmet 3 son successeur aprés s'étre
mis dans l'état passif., Cette requdte transite ainsi de site en site jus-
qu'd ce gu'elle revienne au site émetteur (donc le seul ~ctif). Ce site
envoie , & ce moment 13, la transaction & son site guccesseur qui aprés

son exécution, la transmet a son successeur et redevient libre.

Dans la premiére étape de synchronisation, c'est-i-dire au cours
de la recherxche par un site, de son droit de passage, il peut y avoir
plusieurs sites actifs sur l'anneau. Cela se traduit pour chacun par la cir-

culation d'une requéte propre.
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Or chacune va rencontrer un site actif gui ne sera pas celui qui 1'aura
émise, et créer un conflit sur ce site. Il est résolu alors par priorité
fixe ; si la requéte est plus prioritaire, elle est transmise & son suc-
cesseur, et le site devient passif ; si elle est moins prioritaire, elle

est stoppée et mise en file d'attente.

Cet algorithme a été congu pour un environnement fiable. Cepen-
dant une solution pour reconfigurer l'anneau en cas de défaillance d'un
site peut é&tre réalisé a partir de la solution proposée par [LEL 78J ci
il est décrit un mécanisme de suspicion pour détecter les sites en panne.
Quand un est détecté, il est isolé de l'anneau et celui-ci est reconfiguré
en établissant une liaison entre les deux sites encadrant le site en panne.
A l'inverse un site peut réintégrer le systéme quand il le désire en éta—

blissant des liaisons avec ses voisins immédiats.

En fait, si tous ces algorithmes sont trés intéressants pour s'af-
franchir de divers problémes liés 4 la cohérence de données partagées dupli-
quées, ils paraissent lourds i mettre en oeuvre pour une application dis-
tribuée localement. Aussi il nous a Paru ben de nous intéresser & une so-

lution centralisée.
4. 3. Conclusion :

Avant de tirer quelques enseignements des exemples de systémesg
précédents, nous allons rappeler le cadre de notre étude. Nous voulons éla-
borer un systéme multiprocesseur pour la commande de processus industriels.
Pour ce systéme, les contraintes de slireté de fonctionnement, disponibilitg,
et temps réel sont les plus importantes. De plus nous considérons des ing-
tallations occupant une surface au sol relativement faible (type unité pi-
lote par exemple) de telle sorte qu'une distribution géographique de la

conmande n'est pas nécessaire.

Donc pour respecter ces contraintes, il est judicieux de concevolir
un systéme possédant un maximum de redondance matérielle, et ayant un temps
de réponse le plus court possible. Aussi, les solutions présentées dans les

exemples ne nous satisfont pas pleinement pour les raisons suivantes.
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En ce qui concerne les algorithmes de maintien de la cohdrence
dans les bases de données réparties et dupliquées, le défaut est leur
temps de réponse. Pour les autres systémes, c'est la sfireté de fonctionne-
ment qui est en cause avec, pour le systéme ot les mécanismes de synchro-
nisation sont répartis sur l'ensemble des processeurs [ADA 77] , un dé~
faut supplémentaire celui de l'attente active en cas d'insuccaés pour l'ac-
quisition de la ressource. La solution centralisée [ LAG 76] + permet de

s'affranchir de ce probléme tout en restant aussi fiable.

De plus, bien que cela ne soit pas fait pour ce systéme, nous pen-
sons qu'une solution centralisée facilite la protection, et le filtrage des
erreurs provenant des processeurs (vis &4 vis de la synchronisation) par
rapport a4 une sclution distribuée. Cependant, il est nécessaire dans tous
les cas de prévoir la panne des éléments centraux afin que le systéme con-

tinue & fonctionner.

b. SYSTEMES PASTELS

o.1. Présentation générale

6.1.1. Introduction :

La structure générale de ce systéme [COU 80‘]est celle de la fi-
gure I; . Pour présenter son principe de fonctionnement, nous supposerons
dans un premier temps qu'elle est composée de n processeurs, de deux mémoi-
res dont les accds &lémentaires sont contrdlés par des procegseurs d'ar-
bitrage, et d'un processeur de synchronisation. Pour des raisons de slireté
de fonctionmnement, ce processeur sera doublé ultérieurement.

L'allocation de la mémoire est traitée & deux niveaux :

- demande d'autorisation d'accés gérde par le processeur de synchronisation
g

au début d'une transactien,

- demande d'accés élémentaire gérée par les processeurs d'arbitrage.
g P P g
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Bus de commande

PS

Bus

de
commande
des PL,A
Multiplexeur Bus d'actualisation
de F) F)/\
bus r/// _—‘\\H
Bus de données
Mémoire Mémoire
comaune comrune
Figure Iz.

5.1.2, Fonctionnement normal

Chaque fois qu'un brocesseur veut utiliser les données conte~
nues dans une des deux mémoires, (n'importe laquelle puisque leur conte-—
nu est identique), il fait une demande de transaction au Pr¥ocesseur de
synchronisation. Cet échange se fait au'moyen d'un bus paraliale compre-—
nant une partie données commune & tous les processeurs et une partie

formée de signaux de contrSle (demande, acquittement) personnelle i cha-

que processeur.

Le processeur de synchronisation dans un fonctionnement normal
(sans conflit de demande) , permet au bProcesseur questionneur de formuler

sa demande. Ce processeur adresse alors sa requéte sous la forme d'un

message codé.
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Le nombre de messages différents étant trés restreint, une procédure de
codage particulier est applicable afin de filtrer certaines erreurs de

communication .

A la réception du message codé, le processeur de synchronisation
le décode. La gestion des requétes est faite selon 1l'algorithme de synchro-
nisation (chapitre III) gui tiend compte des charges respectives des danx

mémoires.

Si la transaction demandée ne peut &tre accordée, & cause par
exemple, d'un mangue de ressources, il met le processeur en attente sur la

file correspondant & cette transaction, sachant que ce processeur en attren-

te sera réveillé dés gue la transaction pourra se dérouler.

Si la transaction peut se dérouler, le processeur de synchroni~--
tion informe les divers &léments concernés, c'est-a-dize . le processeur
arpitre de la mémoire allouée en lui signalant le nom du processeur utili-
sateur, et la nature de la transaction qu'il veut effectuer; le multiplexeur
de bus pour é&tablir la connexion entre le processeur utilisateur et la =

moire concernée; et enfin, le processeur utilisateur.

Celui-ci, chaque fois gu'il veut accéder 4 la mémoire, envoie une
requéte au moyen d'un signal individuel en direction des mémoires. Ces a *3s
4 une mémoire sont transparentsaux utilisateurs, c'est-a-dire qu'ils ne . .-
vent pas sur quelle mémoire ils travaillent. L'aiguillage se fait d'une prrt
au niveau du multiplexeur lors de la connexion du processeur utilisateur a
la mémoire, et d'autre part au niveau des processeurs arbitres par leur cor-

naissance des processeurs pouvant accéder a la mémoire.

Donc & la réception d'un requdte d'accéds, le processeur arbitre
autorise l'accés au moyen d'un signal d'acquittement individuel. Le pro-
cesseur arbitre examine la nature des accés faits par l'utilisateur et con-

trdle qu'elle soit bien identique 3 celle signalée par le processeur de

synchronigation.
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Quand un processeur a fini une transaction, il le signale au
processeur de synchronisation au moyen d'un message codé et de fagon

identigue & la procédure qu'il avait suivi pour demander la transaction.

Quand une transaction écriture est accomplie, les transforma-—
tions des données faites sur une mémoire sont répercutées sur l'autre a
partir d'une mémoire tampon {ou "buffer"), interne au processeur arbitre,

et au moyen d'un bus d'actualisation reliant les deux ensembles mémoire .
Bien slir, ces mises a jour sont pilotées automatiquement par le
processeur de synchronisation, quand toutes les contraintes,pour qu'elles

puissent s'exécuter, sont remplies.

5.1, 8. Fonctionnement en présence de conflits

Deux sortes de conflits peuvent &tre rencontrés dans ce systéme.
L'un au niveau des acc@s au processeur de synchronisation quand un proces-—
séur signale un début ou une fin de transaction, et l'autre au niveau des
accés élémentaires sur une mémoire quand plusieurs processeurs s'en partagent

1l'utilisation.

Dans les deux cas, une méme procédure classique pour résoudre ces
conflits est appliquée ; chagque processeur se voit fixer un degré de prio-
rité, en cas de conflit, le processeur ayant le plus fort degré est sélec~

tionné, les autres restent en attente pour une sélection ultérieure.

©.2. Rappel du rdle de chague élément

5.8.1. Processeurs utilisateurs : (figure oy

Ce sont eux qui sont chargés d'exécuter les processus. Pour un
accés mémoire le séquencement des actions qu'ils ont a accomplir est le

suivant.
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Bus de commande

Vers P.S

Signaux de
contrdle

U

Vers P.A

Bus de données

Figure 1I,.
g 4

Envoyer une requ@te au processeur de synchronisation, attendre son ac—
quittement, formuler la nature de 1l'utilisation gqu'il veut faire de la
mémcire, attendre 1'accord du processeur de synchronisation. Chagque fois
gue ce processeur voudra faire un accés mémoire élémentaire, il devra
envoyer un signal en direction des mémoires, et attendre 1'accord d'un
processeur d'arbitrage. A la fin d'une session d'utilisation, il faudra

qu'il le signale au processeur de synchronisation.

Bien sfir, pendant toutes les attentes de réponse, chacun 4'eux

peut effectuer d'autres tiches.

©.2.2. Processeurs arbitres :

Tls ont trois fonctions principales :

I) dialoguer avec le PS, soit quand celui-ci lui envoie des informations
sur l'identité des occupants de sa mémoire, soit pour faire une actua-

lisation

II) gérer les accds des processeurs utilisateurs que PS lui a signalé, et

surveiller leurs communications

III) effectuer les mises & jour sur l'autre mémoire par l'intermédiaire

de sa mémoire tampon.
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Ces fonctions définissent sa structure (figure IS)‘

Elles sont assez indépendantes pour que leur déroulement se fasse
en paralléle. Comme elles doivent &tre accomplies rapidement, le processeur

d'arbitrage sera réalisé de fagon microprogrammée.

Interface
avec P.S5

A
Signaux R
de - 5 Bus d'actualisation
contrlle g g T SEQUENCEZUR
des T [
PU R
L E

WAoo

-

Bus de
données

Figure IS'

6.8.3. Le processeur de_synchronisation : (figure k)

Il sera présenté plus en détail au chapitre IV. Sachons toutefois
qu'il est l'organe de commande hiérarchiquement le plus haut. Il gére les
échanges entre processeurs utilisateurs et mémoires. Pour cela, il commu-
nigue avec tous les éléments du systéme. Lui seul connait 1'état complet

du systéme.
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Bus. Ade_cormande

Figure 16'

5. 3. Aspect sécurité et tolérance aux pannes

5.3.1. Sécurité :

L'objectif est d'effectuer une détection en ligne des ano-
malies de fonctionnement et une localisation des pannes au niveau des modu-

les, afin d'en réduire les conséguences.

Pour cela, chaque procegseur analyse le dialogue qu'il a avec les

processeurs qui lui sont liés, et peut ainsi détecter des incohérences de

Comportement dont les principales sont les suivantes :

- entre Pu et PS.
. défaut de réponse (dans les deux sens)

. demandes interdites ou erronées {dans les deux sens), réponses

intempestives.

- entre Pu et PA
- pas d'utilisation mémoire aprés une demande

. utilisation prohibée (tentative d'écriture par un lecteur)
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. accés intempestif
. accés abusif de la mémoire (en temps et guantité de données écrites)
. pas de liaison de données

. pas de réponse
- entre PS et Pa

. information incorrecte
- manque de réponse

- reponse erronée,

- Ces fautes sont détectées par les fonctions normales programmées
dans les processeurs (redondance fonctionnelle legicielle) et queloues mo-
dules de temporisation pour le contrdle des défauts de réponse ou la détec-

tion d'une occupation abusive.

Pour chague processeur, on implantera de plus des programmes assu-
rant des fonctions locales de test qui seront déroculées pendant les temps

morts.

Certaines pannes seront détectées au moyen de tests continus en
ligne. Ceci nécessite des redondances aussi bien matérielles que logiciel-
les telles que arbitres autotestables, code redondant. ..
La détection de panne se traduit par des signaux d'alarme qui

sont transmis & l'organe de décision le plus élevé, le PsS.

5.3.2. Tolérance aux pannes :

La fragilité de la structure provient du processeur de synchroni-

sation. En effet, une panne de celui-ci entraine un arrét total du systéme.

Pour y remédier, une solution consiste a observer le comportement
de PS en lui adjoignant un Processeur qui a accés i toutes ses entrées—

sorties. La structure devient alors celle de la figure 17 .
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Bug de commande

PS

Bus c‘l\exommande
- : i
Multiplexeur P A ! tion

de
bus

T

Bus de dennées

Mémoire Ménoire
commane commune
Figure I? .

Le processeur PSx ne participe pas au foncticonnement normal du
systéme, et peut &tre testé hors ligne. Par contre, il peut &étre utilisé
pour reconfigurer le systéme en cas de panne de P8, la t&che consistant
alors & iscoler le PS8 et & reprendre la gestion du systéme, éventuellement
en mode dégradé sur une seule mémoire, aprés en avoir averti le monde

extérieur.

Tous les problémes de restauration de 1'état du sytéme lors d'une

panne de BS par PS* doivent encore &tre appréhendés.
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6. CONCLUSION

Nous venons de décrire un systéme multiprocesseur multimémoire

pour la commande de processus industriels a haute sécurité.

Pour le biatir, nous avons profité de l'expérience de quelaues

systémes afin d'en tirer les avanta es et les inconvénients.
Y g

La solution proposée, bien qu'encore incompléte dans son étude
pour rendre le systéme tolérant aux pannes du "PS", met en oceuvre des
procédures de redondance (surtout au niveau logiciel) pour garantir une
T

bonne sécurité de fonctionnement.,

A la vue de son principe de fonctionnement, il est facile de se
rendre compte de la complexité de la synchronisation & remplir. Il parait
donc intéressant, sinon vital pour le systéme, de la prouver correcte.
Pour cela, nous pensons que les réseaux de Petri sont trés bien adaptés.
Aussi,avant de rentrer plus dans les détails de cette synchronisation,

nous allons définir cet outil de spécification.



CHAPITRE II

REseaux peE PETRI
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1. INTRODUCTION

Nous venons de montrer dans le chapitre précédent, que 1'évo-
lution techneologique permet de développer des systémes a fort degré de

parallélisme. Leur complexité de fonctionnement, en conséguence augmente

aussi.

Au-deld d'un certain niveau de complexité, il est nécessaire de
modéliser et d'analyser les mécanismes de synchronisation avant de les
implémenter afin d'éviter toute erreur de conception. En fait la modélisa-
tion, riche en enseignements lors de la conception du systéme est égale-

ment trés importante comme outil de doecumentation pendant les phases de

maintenance.

Beaucoup d'ocutils [PET 77-GSA 77-HOA 78-ROU 78... ]ont été créés
et utilisés pour spécifier les systémes paralliles. Entre tous, nous avons
retenu les réseaux de Petri dont plusieurs travaux [KOT 78-GIR 78-AGE 79-

VAL 79 ]ont montré leur aptitude & représenter de fagon formelle les spé-

cifications des systémes.

Le formalisme des réseaux de Petri a permis la mise en oceuvre de
nombreuses propriétés et 1'&laboration de méthodes d'analyse basdes soit
sur l'énumération des marquages [KAR 69 - BER 77 ], soit sur la structure
elle-méme du réseau [LAU 74 - LAD 75 - MEN 77 - BER 79 ]. pe plus, plusieurs
systémes d'analyse automatique ont &té créés [BOU 78 - MOA 79 - CHE 79] ,

afin de valider ces réseaux.

Enfin il faut souligner 1l'existence d'outils dérivés des réseaux

[CRI 77 - SCH 78 - GEN 79 - JEN 80] plus adaptés i représenter des phéno-

ménes tels que priorité, surveillance...

Nous allons présenter dans les prochains paragraphes les réseaux
de Petri, leurs régles d'évolutions et leurs propriétés. Une description
rapide de leur analyse sera donnée, puis nous introduirons un modéle dérive
des réseaux de Petri, nous 1'appellerons réseaux a jetons individualisés.
Comme pour les réseaux de Petri, nous indiquerons leurs régles d'évolutions

leurs propriétés, et nous traiterons de leur analyse.
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2. RESEAUX DE PETRI

2.1. Définition et représentation

2.1. 1. Définition :

Un réseau de Petri est un quintuplet[ P, T,E,S, MO ]oﬁ

- P = {Pl' P2....P ..... Pn} est un ensemble fini de place, il sert

s

caractériger 1'état du systéme.

;\T = {tl, t2....tm } est un ensemble fini de transitiocn, il sert &

caractériser les changements d'état possibles du systéme.

- E est la fonction " places précédentes ". C'est une application Qe

T X P dans N
E:TXP—»N

- 5 est la fonction " places suivantes ". ¢'est une application de

T X P dans N
S: TXP-—+N

- M est la fonction marquage initial. C'est une application de P dans N

ol N est l'ensemble des entiers positifs ou nul.

Mb donne la distribution initiale des jetons dans les places et carac-

térise ainsi 1'état initial au systéme.
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2.1.2. Représentation :

La représentation classique des réseaux de Petri est donnée i

la figure IIl'

P
place i
transition tj

® cu nombre jeton(s)

Figure III'

Les réseaux de Petri sont en fait des graphes orientds ol les
sommets sont les ensembles P et T (places, transitions) et les arcs qui

lient ces sommets sont définis par les matrices E et §.

Il est important de noter qu'aucun arc ne peut relier deux som-

mets de méme type.

\‘/pi,ijPr:Dpiij=¢

I
=

‘v’t.,tj€T={> £ Xty

1

Pour des scmmets de types différents nous aurons

Si i E{t,, p;) = n
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signifie gu'un arc de poids n relie la place P; a la
transition tj (figure IIZa) . E(tj' .} représentera le poids de tous
les arcs entrant de la transition tj.

Figure II_ .
g Z2a

SI S(ti, pj) = m

signifie gqu'un arc de poids m relie la transition ti 4 la place
pj {figure IIZb) . S(ti, .) représentera le poids de tous les arcs sortant

de la transition ti.

Figure 11
El 2b

En fait cette représentation permet de modéliser de fagon con-
densée les arcs multiples reliant deux sommets. Par convention le poids

"zéro" représente l'absence d'arc entre sommets.

Un exemple de mcdélisation par réseaux de Petri est donné & la

figure II Ce réseau spécifie le mécanisme classique de synchronisation

3
entre lecteurs et écrivains travaillant sur une mémcire partagée tout en

sauvegardant l'intégrité des données [COU 71].
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Pour ce probléme, les contraintes sont que des lectures et
écritures ne puissent s'exécuter simultanément, et gu'une seule écriture

se fasse & la fois. En outre, nous supposerons gue le nombre d'utilisa-

teursde la mémoire est connu.

Le contenu en jetons de la place P_ donne le nombre d'utilisa-

3
teurs oisifs & un instant donné. La place P4 sert a exprimer l'exclusion.

Autorisation

Autorisation
de lecture t1

t' d'écriture

Ecriture
€n cours

Lecture
en cours 131 . o

Fin de lecture

. 2

Fin d'écriture

4

Figure IIB'

p = {Pl, Py, Py, P4}

T = {tl, tyr ty t4}
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0 0 1 1 t1

E = 1 o} 9] 0] t2
o} @] 1 n t3

_O 1 o} O_ t4

2.2, Régles d'évolution

2.2.1. Marquage :

Le marquage peut &tre considéré comme &tant une application de

l'ensemble des places P dans 1'ensemble des entiers positifs ou nuls, N

M: P—» N

La notation généralement employée est : M(p) = n od n € N représente le

nombre de jetons de la place p.
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2.2.2. Transition semnsihilisde

Une transition t,l est dite sensibilisée par un marguage M si et
seulement si, le nombre de jetons contenus dans chagque place gui la pré-

céde est supérieur ou égal au poids de l'arc la reliant & la transition.

\v/p €EP, M{EP)> E(t, ., p)

La figure II4 donne un exemple de transition sensibilisée (b)

et non sensibilisée (a).

-0
o

(a) (b)

Figu 1T ..
igure II,

2.8.3.Tir dhune transition

Une transition ti sensibilisée est dite " tirable ". Son tir, opéra-
tion indivisible, correspond & une évolution du systéme donc & un changement
d'état. Ce changement se traduit sur le réseau de Petri par un nouveau mar-
quage, obtenu par les régles suivantes
- & chaque place précédant la transition L., est enlevé un nombre de jetons

i
€gal au poids de l'arc qui la relie & la transition,
~ & chaque place suivant la transition ti' est ajouté un nombre de jetons

égal au poids de l'arc qui la relie 3 la transition.
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= + -} - E(t.,.
M My S(ti’ ) ( i)
od M, 11 est le margquage obtenu i partir du marquage Mi par le tir de la
transiticn ti
t,
M _____A~i_ﬂ. M
i i+1

La figure 115 donne un exemple de tir de la transition.

-0
g

wd
Wl

(2)
)
e“

M(i)=[1.3.1.0.0] t1 p nutrn=[o.1.2.3.1]

iU g0
v D L+0

2
avant le tiz aprés le tir

Figure II5.

2.2.4. Séquence de tir :

On appelle séquence de tir, tirable a partir 4'un marquage M

une séguence de transitions o = (tl e i+k)' telle que le tlr

i+1
d'une transition conduit & un marquage qul sensibilise la suivante. La

premiére transition est bien siir sensibilisée par le marquage Mi‘

t, t. t,
M i M i+l M i+k M
— 141 — e b e iepttttt - . kel
o

ou encore M —_— M
i+k+1.
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Un exemple de séquence de tir dans le réseau de la figure II

est o°= (tl. tl' t2) qui conduit & partir du marguage initial M au
o}
marquage M 1

t t t
M —l—r M —L M ‘—v2
o 1 2 M1
avec M= [o, o, n, m] M, =[:1, o, n-1, m—i]

M2 =[2, o, n-2, m—2] .

2.2.5. Classe des marguages consdéquents :

On appelle classe des margquages conséquents du margquage initial

MO, l'ensemble des marquages M, accessibles & partir de M_i

—
Cet ensemble est noté Mo'

—y
Mie'_ M o—p J o telle que M, ——s M,

Pour le réseau de Petri de la figure IIl' nous aurons comme

ensemble des marquages conséquents si m = n = 2
m =[0,0,2,2] M=[0,1,1,0]
Ml‘—*[ 1,0,1,1]
u,=[2,0,0,0]

2.2.6. Graphe des marquages :

On appelle graphe des marquages conséquents de MO, le graphe

orienté dont l'ensemble des sommets est 1'ensemble des margquages con-

seéquents, Mo' Les arcs sont définis par ; (Mi, Mj) est un arc si et

1 o] ] o] k 1



.46.

Pour le réseau de la figure II3, le graphe des marquages consé-

quents est représenté sur la figure II .

Figure II

6

2. 3. Représentation matyicielle

2.3.1. Matrice d'"incidence :

La matrice d'incidence C d'un réseau de Petri est égale a la

différence entre la matrice de sortie et la matrice d'entrée.

Pour notre exemple, nous aurons :

10-1-1|
C=1(-10 1 1
01 -1 -n

0~1 1 n
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g.3.2. Eemarque

Cette représentation peut supprimer des informations pour une
classe de réseaux, appelés “non purs". En effet, un réseau "non pur",
est un réseau comportant des boucles &lémentaires (figure II7), et pour

ces réseaux la matrice d'incidence omet tout ou partie de la houcle.

(O G

Clt,p) = S(t,p) - E(t,p) =n - m

figure II7

&.4. Propriétés et analyse des résequx de Petr

2.4.1. Propriétés classiques

Nous nous limiterons & présenter trois de ces propriétés dites

classiques, cependant d'autres pourront €tre rencontrées [VAL 76]-

r

Un réseau de Petri est dit horné pour un marquage initial M
si gquel gue soit le marquage accessible, et quelle que soit la place

considérée, le nombre de jetons contenus par chaque place est inférieur

4 une borne donnée.

Dans le cas ol la borne est unitaire, on dit que le réseau est

sauf.

Le réseau de Petri de la figure 113 est borné pour m=n=2 car

toutes les places de réseau ont un marquage inférieur ou é&gal a 2.
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On dit gqu'un réseau de Petri est vivant pour un marquage initial

M si et seulement si pour tout marguage M appartenant 4 la classe des mar-
o

—_—
guages conséquents MO et pour toute transition t, il existe une séquence de

tir finie tirable & partir de M et qui comprend t.

VME?,\V’tQT,B o telle que t & o, M ——s M,
o

A partir du graphe des marquages (figure II6) il est facile de
vérifier que toutes les transitions de notre exemple de base répondent 3

cette définition. Aingi le réseau de Petri est wvivant.

Enfin un réseau de Petri est réinitialisable pour un marguage initial

MO si et seulement si ce marguage MO est accessible & partir de n'importe
—

quel margquage appartenant 3 l'ensemble des marquages conséquents Mb'

—‘ c-
VMEMO,_J o telle que M T M_

Pour cette propriété aussi, il est facile de vérifier sur le graphe
des marguages (figure II6) que le réseau de Petri respecte bien cette d&fi-
nition. En effet, il existe toujours une séquence de tir de transitions qui

raméne de n'importe quel marquage M,, M. ou M3 au marguage initial MO.

17 2

2.4.2. Analyse directe

Le but de cette analyse est de vérifier les propriétés classiques
telles qu'elles ont été définies. Sa hase est la construction du graphe des
marguages cohséquents. Cependant pour les réseaux dont la borne n'est pas
4 priori connue, il faut préciser que l'algorithme d'étude est dAérivé de

celui de KARP et MILLER [KAR 69].

Ainsi, un réseau de Petri sera dit borné pour un marquage initial
—

%D si et seulement si, son ensemble des marquages conséguents M est fini.
o
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De la connaissance de 1'ensemble deg marquages conséquents, la
construction du graphe est trés facile. Ensuite les autres propriétés sont

alscment démontrables.

En effet, pour un réseau borné, une condition nécessaire et suf-
fisante pour que ce réseau soit réinitialisable, est que son graphe des
marquages accessibles soit fortement connexe. Il est vivant, si et seule-
ment si, toutes les transitions apparaissent au moins une fois dans cha-

Cune des composantes fortement connexes pendantes.

Certaines conclusions peuvent &tre tirées de ces propriétés. Par
nature, un systéme physique est borné : un réseau non borné traduit en
général une erreur de conception ou de description et son implémentation
est impossible. Le caractdre vivant assure l'absence de blocage du sys-
téme spécifié par réseau de Petri i de plus il assure gue toute partie
du systéme est accessible & partir de l'état initial. Enfin un réseaun
réinitialisable traduit la possibilité de retour &4 l'état initial du sys-

téme représentd.

Aussi 1l est trés utile qu'un réseau de Petri posséde ces pro-
priétés. Si l'on considére notre exemple, nous sommes confrontés au pro-
bléme de fixer une valeur A m et n pour pouvoir analyser le réseau. Méme
si l'on prend des valeurs trés grandes (toutefois limitées par le nombre
des marquages accessibles qui peut é&tre déduit), rien dans les résultats
obtenus ne permet de conclure sur la validité des propriétés classiques
pour un n quelconque. Cependant dans bien des cas ces résultats partiels

sont suffisants pour conclure sur la présence de blocage.
Donc le principal défaut de cette analyse, est qu'elle repose sur
l'énumération des marquages, car elle tend 3 exploser dés que le réseau

devient un peu important.

2.4.3. Analyse par réduction

Une sclution pour combattre cette explesion combinatoire en 1‘'ab-
sence des régles de construction des réseaux de Petri, consiste a les ré-

duire avant de les analyser.
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Bien entendu, les régles de réducticns employées n'influent pas

sur les propriétés classiques des réseaux de Petri.
Les régles les plus communément employées [BER 78] sont succin-
tement les trois suivantes (seuls des cas particuliers évidents de ces

régles sont exposés (ci-dessous)

I) Subtitution d'une place

Une place servant de relais (figure II 8a) entre deux transitions

peut &tre supprimée {(figure II }. En effet, si la premiére transition est

8b
tirée, la seconde est obligatocirement sensibilisée.

20
=~
e

I

wJ
wU

Ps

[
o
Ime;
o

{a) (b)

Figure II_.

1I) Place implicite

C'est une place qui peut &tre supprimée (figure II d) sans pour autant

9b,

modifier les séquences de tir (figure II )
9d,c
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l

{a) (b)

Il
dT‘
¢

ENW)

(c) (d)

Fi II_.
igure II,

IIT) transition identité

C'est une transition dont le tir ne modifie pas le marquage, et

dont la sensibilisation dépend du tir d'une autre (figure II1 ).

Figure IT. -
Ehe 10
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Par ce mode d'analyse, le sens donné au réseau initial est perdu
aprés réduction. Cependant cette analyse permet de limiter trés fortement
le nombre des scmmets, pour arriver dang de nombreux cas a4 la réduction
totale des réseaux. Cette réduction totale est trés intéresgsante car alors
on peut conclure que ces rdéseaux possédent les propriétés bhorné et vivant.
De plus, les ré&gles de réduction sont indépendantes du poids sur les arcs
et donc pour un réseau totalement réduit la vérification des propriétés

classiques est rapidement faite pour n'importe quels poids sur les arcs.
Le réseau représentant le probléme des lecteurs et écrivains ré-
peond a cette classe de réseaux totalement réductibles, et ainsi par réduc-

tion nous montrons pour tous m et n qu'il est un réseau borné et vivant.

Pour les autres types de réseaux (non réductibles) le probléme de

l'énumération des marquages reste posé ainsi que ses limitations.

2.4, 4. Invariance des réseaux

Pour les deux modes d'analyse précédents, la vérification des pro-
priétés repose sur l'énumération des marquages, et donc du marquage initial.
Dans le cas ol le nombre de marquages est trop grand, il devient fastidieux
de vérifier un & un tous ces marguages pour prouver les diverses contraintes
composant le cahier des charges du systéme. Soulignons ici que pour cette
preuve, l'analyse par réduction est impossible vu la perte de sens du réseau

réduit (et donc des marguages accessibles).

Une autre technique a &été é&laborde ces derniéres années [IAU 74~
MEM 77 - SIF 79 - BER 79 ];nur vérifier trés facilement des propriétés spé-
cifiques des réseaux. Cette technique est basée sur l'analyse de la struc-
ture du réseau et elle utilise la notion d'invariance définie par LAUTENBACH

et SCHMID [LAU 74] et mise en application par BERTHOMIEU [BER 79].

Ainsi nous dirons dans un réseau de Petri défini par[P,T,E,S,MO]

que :

- le vecteur X (xie,N) est un invariant linéaire de places si et seulement
si, 1l est solutien du systéme d'équations linéaires.

CX =0
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- le vecteur X (x,¢ N) est un invariant linéaire de transitions du résean
= i
si et seulement si il est solution du systéme d'équations lindaires

T
cC X =0

T . S i .
C & C sont respectivement la matrice d'incidence du réseau et sa transposée.

Nous appellerons couverture d'invariants linéaires de places
(respectivement de traﬁsitions) d'un réseau de Petri, un ensemble d'invariants
linéaires de places (transitions) qui regroupe toutes les places (transitions)
du réseau. Elle est obtenue par la résolution eén nombres entiers des systémes

d'équations linéaires : CX=0et C?E =0 [BER 7?].

L'existence d'une couverture d'invariants lindaires de places pour
un réseau de Petri permet, en plus de l'analyse structurelle, de conclure

sur la propriété de réseau borné [_SIF 79] .

Pour le réseau de la figure 113 une couverture 4'invariants de

places est donnée par les deux invariants suivants :
+ + =
M(Pl) M(Pz) M(P3) m

IT

M(Pl) + nM(Pz) + M(P4) = n

2.4.5, Analyse structurelle

A l'aide des invariants, la preuve de certaines contraintes est
rapidement faite sans avoir 3 énumérer tous les marquages du réseau (en
considérant seulement le marquage initial comme paramétre). De plus un pa-
ralléle peut &tre fait entre invariance d'un réseau et propriétés classi-

gues [SIF 79].

Pour notre exemple de base, a l'aide des invariants du systéme II1

nous pouvons conclure
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de M(Pl) + n.M(P2) + M(P4) =n

~ que s'il y a au moins un lecteur (M(P1)>.1), aucun écrivain ne peut plus

étre autorisé (M(P2) =0},

- qu'il ne peut y avoir gqu'un seul é&crivain a4 la fois (OQM(PZL@ 1},

- que s'il y a un écrivain (M(PZ) = 1}, aucun lecteur ne peut plus &tre

autorisé (M(Pl) = M(P4) = Q).

de M(Pl) + M(P2) + M(P3) =m

- que le nombre d'utilisateurs de la ressource reste constant.

2.4.6. OGIVE, outil graphique interactif de vérification

Divers systémes de vérification de réseaux de Petri ont &ts créés.
Certains sont basés sur la simulation [MOA 79 - MIC 79] du systéme décrit
par réseaux, d'autres sur l'énumération des marquages [BOU 78 - PRA 79 ].
Le dernier né, OGIVE, présente en plus, l'avantage de rechercher les inva-
riants linéaires de places et de transitions [BER 79] . De plus les régles
de réduction définies par BERTHELOT [BER 78] sont implantées pour autori-

ser l'étude de réseau de complexité moyenne.

Il est important de souligner 1'intéré&t d'un tel outil au moment
de l'élaboration du réseau de Petri car il permet de détecter le maximum
d'erreurs de conception ou de modélisation en évitant les procédures de gi-

mulation cofiteuses, et aux résultats moins rigoureux.

2.6, Interprétation des réseaux de Petri

Nous venons de voir que les réseaux de Petri sont un trés bon outil
pour spécifier et wvalider les contraintes de synchronisation qu'ils repré-

sentent.
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Cependant, les &volutions de la synchronisation se traduisent sur
le réseau par le tir de transitions. Ce tir est piloté par le monde extéri-
eur, et il apparait ainsi sur le réseau de Petri par un prédicat associé

a4 la transition qui modélise 1'évolution.
Ainsi le tir d'une transition peut 8tre soumis & deux conditions :

- la transition doit &tre sensibilisée

- le prédicat associé éventuellement & la transition doit &tre vrai.

Modélisons sur notre exemple les demandes de lecture ou dfécritu-

re . Le réseau qui en résulte est celui de la figqure II Ainsi, dans ce

11°
réseau, quand la synchronisation éyolue, clest-i-dire par exemple, lorsqu’
une demande de lecture est faite, le prédicat associé étant vrai et la tran-—
sition t1 sensibilisée, son tir a lieu. La transition t2 n'a pas de prédicat
et est sensibilisée, son tir a donc lieu. Si une demande d'écriture inter-
vient, le prédicat assccié étant vrai et la transition t4 étant sensibili-
sée, elle est donc tirée. La transition t5 qui n'a pas de prédicat ne peut
bas étre tirée car elle n'est plus sensibilisée. Par contxe si une fin de
lecture est faite, le prédicat associé est vrai, la transition t3 étant sen-
sibilisée, son tir se fait. La transition t4 est alors sensibilisée et est

tirée. Plusieurs autres configurations peuvent apparaitre.

51 demande lecture 51 demande d'écriture

t
1
'File d'attente F) 'File d'attente
lecture' ] ecriture’

FAIRE autorisation
de lecture

FATRE autorisation
d'écriture

'Lecture en cours' 'Ecriture en cours’®

81 fin de lecture SI fin Q'écriture

Figure II

11
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8. RESEAUX DE PETRI A JETONS INDIVIDUALISES

3.1. Limites des véseaux de Petrt

En plus de celles se rapportant i l'analyse par réduction et
invariants, diverses méthodes peuvent éviter l'explosion du nombre des
marquages accessibles [VAL 76 ]. Mais dans de nombreux cas les limites

des réseaux de Petri se font sentir.

Par exemple, il n'y a pas de solution satisfaisante pour expri-
mer directement gu'une évolution est soumise a4 la non existence d'un état

(condition d'inhibition).

En effet, les diverses sclutions sont obtenues soit par 1'intro-
duction d'arcs inhibiteurs (figure IIl2a) soit par l'adjonction de prédi-
cats sur les transitions (figure IIle). Cependant dans ces cas la preuve
automatique par OGIVE (CHE 79) du bon fonctionnement est impossible. La
derniére solution restante consiste en 1'introduction de boucles élémentai-
res qui ne sont pas prises en compte dans 1'analyse structurelle (§2.3.2}.
De plus, les réseaux possédant des boucles élémentaires sont difficilement
réductibles et l'analyse reposant sur 1'énumération des marquages peut étre

trés vite saturée (figure IIlZc)'

—t

1

SI P

t_]) est viée t}_.

AU

9,

{a) {b)

(c)

Figu
gure I112
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Une autre limitation des réseaux de Petri est que ces derniers
sont basés sur une utilisation exclusive de variables booléennes et de
compteurs. L'introduction de stratégies faisant intervenir des noms
(mots de synchronisation par exemple [ROU 78 ]) impligue des codages
qui compliquent fortement le réseau et introduisent encore de nombreuses

boucles élémentaires.

Le plus ennuyeux est que ces limitations n'apparaisgsent pas seu-
lement dans des cas exceptionnels peu réalistes. En effet, dés que l'on
cherche & rendre un mécanisme non vulnérable a s5on environnement [VAL BCJ,
il faut introduire des tiAches de signalement d'erreur et de reconfigura-
tion qui ne sont exécutées que lorsque certaines conditions ne sont pas

remplies.

Les réseaux de Petri seuls sont donc mal adaptés 4 la spécifi-
cation de systémes de commande sfirs de fonctionnement. Mais & notre con-
naissance, il n'existe aucun modéle basé sur une approche différente qui
soit mieux adapté i la fois pour la spécification et pour la validation.
ILa seule solution est semble-t-il de surmonter les difficultés éventuel-

les en modifiant le modale.

Plusieurs modéles dérivés des réseaux de Petri ont été proposés

[CRI 77 - SCH 78 - GEN 79] .

Nous introduisons dans les paragraphes suivants le formalisme
des réseaux de Petri A jetons individualisés qui sont & considérer comme

un cas particulier du modéle défini par GENRICH et al

3.2, Réseaux de Petri & jetons individualisés

3.2.1. Présentation informelle :

Un réseau de Petri & jetons individualisés n'est autre gu'un ré-
seau de Petri dont les jetons sont personnalisés par des identificateurs.
Ainsi des noms sont associés aux jetons, et des régles de transfert de noms

sont associées aux tirs des transitions.
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Pour introduire ce genre de réseau, prenons un exemple tel que
celui de la gestion d'une ressource. Le probléme est alors le suivant ;
des processus utilisateurs demandent une ressource, attendent qu'elle soit
disponible et l'utilisent. Si l'on se contente de cet énoncé, le réseau
de Petri (trés simple) est celui de la figure IIIB' ofl m est le nombre

total d'utilisateurs.

— Demande

Attente

Oisif Autorisation

Exclusion

Utiligaticn

Figure II13.

En fait pour ce réseau rien n'empdche par exemple que par un mes—
sage erroné, un utilisateur signale sa fin d'occupation de la ressource

alors qu'elle est encore utilisée par un autre,

Si pour des raisons de slreté, on veut interdire un tel phéncméne,

il faut m-pliquer la transition "fin" et en conséquence les places "utili-~

sation"et"attente" ainsi que les transitions "autorisation” et "demande".
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Ceci afin de différencier l'utilisation de la ressource par un

processus i de celle faite par un processus 3.

\\\\\\\\\\:i:;"_‘ = B

Utiligateur Uti lis.;t.zurz T ULlTlsai‘.curn
i

Figure II, .
o 14
Ainsi pour tenir compte de ces nouvelles contraintes le réseau
initial s'alourdit, et peut devenir rapidement inexploitable quand on spé—

cifie des problémes plus complexes.

Aussi notre but avec les réseaux de Petri & jetons individualisés

est-il de spécifier, avec un méme nombre de sommets que le réseau de la

figure 1113, les contraintes représentées sur celui de la figure IT, ,-

Pour cela nous allons affecter un identificateur a chague jeton

contenu dans la place "oisif", qui correspondra au nom d'un utilisateur.
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Remarquons ici que si U = {ul,uz,....,um } est l'ensemble des
identificateurs des utilisateurs, les marquages de la place "oisif" peuvent
s'exprimer par des sommes formelles d'élément de U. Par exemple nous
pouvons avoir M(oisif) = u, u, + ug qui indique que les utilisateurs

u u, et ug sont oisifs tandis gue les autres (U —ﬁrul,u7,u8}) sont dans

1" 77
un autre état.

Reste alors & compléter les régles d'évolution (tir de transi-
tion) pour prendre en compte ces identificateurs. Cela se fait par l'inter-
médiaire de variables assocides aﬁx arcs, variables qui seront remplacées
par des identificateurs au moment du tir., Ainsi sur le réseau de la figure
II15 le tir de la transition t1 par l'utilisateur i impliquera gu'un je-

ton uj contenu dans la place "oisif" est transféré dans la place "attente".

Figu IT, .
gure 15

Aprés cette rapide présentation, nous alions définir plus formel-

lement cet outil gue nous appelons réseaux de Petri i jetons individualisés.



8.2.2. Définition

On appelle réseau de Petri d jetons individualisés, le 7 uplet

[P,T,L,I,E,S,MO 1 ol ,

- P = {Pl,PZ,....,Pnl est l'ensemble des places du réseau,
- T = iFl'tZ"""tp} est l'ensemble des transitions,
- L= {¢,ll, ..... ’lk} est l'ensemble des variables utilisées comme

étiquettes sur les arcs,
- I = {ﬁ,nl, ..... ,nq} est l'ensemble des identificateurs de Jjeton
- E : est la fonction des places précédentes, elle est définie par
E:PXT —» N XL

ol N est l'ensemble des entiers positifs ou nuls,

S5 : est la fonction des places suivantes, elle est définie par
S:PXT ——» N XL
- MO est le marquage initial, chaque place aura comme margquage une somme

formelle composée d'éléments banalisés et/ou d'identificareursJle marqua-

ge initial sera donc un vecteur de sommes formelles.

3.8.3. Reprdsentation :

Les principales différences par rapport aux réseaux de Petri sont :
- (@ jeton individualisé
- les arcs reliant places et transitions pourront avoir comme poecids des

étiquettes (figure II, )

16
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Figure II, _.
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Dans la figure IIl6 la transition t1 ne sera sensibilisée que si
la place P1 comprend trois jetons ayant le méme identificateur. Lorsque la
transition t2 est tirée un jeton banalisé est mis dans la place P2.
Remarquonsque ¢ est 1'élément banalisé des engsembles L et I, et que
81 ces ensembles ne contiennent que cet élément, on retrouve le cas desg

réseaux de Petri.

Ainsi on pourra facilement se ramener au cas des réseaux de Petri

en supprimant les identificateurs et en les remplagant par 1'élément bana-

lisé,

Revenons 3 notre exemple de base des lecteurs écrivains, oli nous
ajoutons des contraintes de surveillances sur les utilisateurs. Le réseau

résultant est celui de la figure IIl?'

Remarquons dans cet exemple, qu'il n'est pas nécessaire de dis-
tinguer les variables xl, x2 ... associées aux diverses transitions du

réseau, et l'on peut se contenter d'utiliser un seul nom de variable.
P
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Autorisation t"\

%

é 8_ 'En cours'

'En cours' a

P :{Pl,PZ,PB,P43 T ={t1,t2,t3,t4?
L = ¢,x1,x2,x3,x4 I = { ﬁ} u {ul}
00 X, [ X, 000

. XEO C 0 .- 0 0 x2¢
00 xg ne¢ (0] x3O O
0 X4O o] o 0 x4n-ﬁ

Moo= o0, 2 ui, ng|

figure 1117

8. 3. Régles d'dvolution

d. 8. 1. Marquage :
Le marguage d'un réseau de Petri a jefons individualisés est un

vecteur M dont le nombre de composantes est €gal au nombre d'éléments de P.



Chaque composante]w(Pi) indique pour chague identificateur le nom-
bre de jetons contenus dans la place Pi et ayant cet identificateur. Ainsi

ces composantes sont des sommes formelles d'identificateur

Par exemple M(Pi) = 3a + 2¢ exprime le marquage M de la place Pi

comprend 3 jetons de nom "a" et 2 jetons banalisés.

5.5.2. Transition _sensibilisde :

Une transition t est dite sensibilsée si on peut affecter des iden-
tificateurs aux variables des étiquettes des arcs entrant de la transition

de telle maniére que le vecteur marquage soit supérieur ou égal au poids

de ces arcs.

¥p —> M) > E(t,p)

Des exemples de transitions sensibilisées (d,e,f) et non sensibi-

lisées (a,b,c) sont présentés i la figure II

18"
©
7 () . B S P ,
o < Q 72X X
; ; 3
X=a=b, impossible M(P2)<2a M(P1) <2
{a) (b) (c)

>
S0
LN

(d) {e) (£)

[}
e

Flgure 1118.



3.3.8. Tir d'uwe transition :

Une transition sensibilisée peut &tre tirde.A son tir, opération

indivisible, correspond :

- affectation d'identificateurs aux variables des étiquettes des arcs de

la transition,

- a chaque place précédente est enlevé un nombre de jetons individualisés

€gal au poids de l'arc étiqueté qui la relie a la trangition,

- 4 chague place suivante est ajouté un nombre de jetons individualisés

€gal au poids de l'arc &tiqueté qui la relie & la transition.

=
[

=
1

E(t,.) + 8(t,.)

ol Mi+1 est le marquage obtenu & partir Gu marquage Mi par le tir de la
transition t. Les opérations "+" et "-7 correspondent & la somme formelle

définie pour les marguages.

La figure II19 donne un exemple de tir de transition.

Fi .
igure 1119



3. 8.4. Séguence de tiy :

Comme pour les réseaux de Petri, on appellera "séquence de tir,

tirable & partir d'un marquage Mi“ une séquence o = (t .t "'ti+k) telle

i+1
que le tir d'une transition sensibilise la suivante, ILe marquage Mi sensi-

bilisant la premiére transition.

t. Ciix
M ___£¢ ——e M
i i+1 "Tt Tt itk+1
o
Mi i+k+1

Alnsi pour notre exemple de base, en considérant seulement deux

utilisateurs u1 et u,, une séquence de tir possible est :

o = (tl'tl'tZ) qui se traduit par

t t t
M —_— M

\17M\

M = [p, o, u1 + u2, 2]

=
fl

T T
My o= [ur 000,
M, = [h1 +u,, 0, 0, o]

3. 8.5, Classe des marguages eonséguents

On appelle classe des marquages conséquents, issus dy marguage
initial Mo' l'ensemble des marquages Mi accessibles & partir du marguage
initial.

—
M, € M D 1 o telle que M = . M,



Ainsi avec toujours deux utilisateurs nous aurons pour le réseau

de la figure 1114 l'ensemble suivant :
— [ u ]
MO = MO, Ml, M2, M3, a' M5

avec Mo = [O, o, u1+u2, 2 ] M3 = [uz, o, ul, IJ
M1 = [ul, o, u2, 1] M4 = ED, u2, ul, O]
M, = [u1+u2, 0, 0, 0] g = fo, u;s uy, 0]

Remarquons que si l'on ne tient pas compte des identificateurs, nous
aurons M1= M3 = [1. 0, 1, 1] et M4=M5 = [p, 1, 1, OJ ce gui réduit la taille
de cet ensemble. En fait l'utilisation des identificateurs, modifie aussi

1'ensemble des marguages.

3.3.6. Graphe des marquages :

On appelle graphe des marquages conséquents du marguage initial
Mo’ le graphe orienté, dont les sommets sont l'ensemble des marquages con-

séquents, et les arcs qui les relient sont définis par

\'{/M_ et M,, 3 t €T telle que M.—t~ﬁ-v M,
i | 1 ]

Pour notre exemple, le graphe des marquages est représenté sur la

i I_ .
figure I 20




3.4. Propriétés et analyse

Comme pour les réseaux de Petri, nous pouvons définir de maniédre
similaire les propriétés de réseau borné, vivant et réinitialisable pour
ce type de modéle. L'analyse basée sur 1'énumération des margquages est
identique a celle des réseaux de Petri (§ 2.4.2.). Cependant, les défauts
présentés par les réseaux de Petri sont ici aggravés par l'explosion com-
binatoire, encore bien supérieure, de 1'ensemble des marquages accessibles.
C'est pourquoi ce type d'analyse n'est pas applicable. Une issue envisa-

geable est alors de décomposer cette analyse en deux phases

I) la premiére consiste & analyser le réseau de Petri déduit du réseau

a jetons individualisés, en supprimant les identificateurs,

II) l'autre i prouver que l'introduction des identificateurs n'apporte

pas de blocage.

Ainsi la premiére phase de cette analyse est identique & celle des

réseaux de Petri, et les mémes conclusions pourront &tre tirées.

La preuve des propriétés spécifiques se fait, elle, généralement
par invariants. Deux types d'invariants linéaires sont & différencier ; ceux
qui traduisent la conservation du nombre de jetons et ceux qui traduisent

la conservation du nom des jetons.

Le premier type d'invariants est déduit des systémes d'équations
linéaires |C l£_= 0 etl CTl £ = 0 ol la matrice |C |est obtenue & partir
de la matrice d'incidence du réseau a jetons individualisés en remplagant
toutes les variables par le symbole ¢ . C'est en fait la matrice d'inci-
dence du réseau de Petri 3 jetons non individualisés corregpondant., Le vec-

teur e_est un vecteur d'entiers relatifs.

Ainsi, on obtient des invariants tels gue :

%ﬁ-_ IM(Pi)l = X
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ou |M(P.)|est le nombre de jetons contenus dans la place Pi sans tenir
i

compte de leur nom.

Le second type d'invariants, est déduit des équations cP= 0 et
T P -
C f = 0 oil C est la matrice d'incidence du réseau de Petri 4 jetons in-

R I T <
dividualisés et € sa transpesée.

Les invariants sont alors du genre

ou M(Pq) est le nombre de jetons individualisés contenus dans la place P

et, ki n, est le nombre de jetons individualisés par l'identificateur

n,.
i

)

A titre d'exemple, analysons notre réseau de base (figure II14

Le réseau de Petri 4 jetons banalisés est celui de la figure II3
c'est un réseau borné réinitialisable et vivant. La méme couverture d'inva-
riants linéaires montre 1'exclusion entre lecteurs et écrivains, et écrivains

eux-mémes, ainsi que la conservation du nombre des utilisateurs.

Ainsi la premiére phase de l'analyse reste inchangée. Pour la se-

conde, détaillons-la un peu plus et &crivons le systéme d'équations linéai-

res C{ =0

ooy A P=F3lx) - £p, =0
¥ X, O # =0  qui donne TEEPX, F e Py =0
X3 X, -né p=0 %X, - né P =0
Hy Xy mE PR ERI S Pl
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Ce systéme d'équations doit &tre résolu quels que soient Xl' X2,
X3 et X4 . Il se réduit donc a

0
i
I
o

Une solution a ce systéme d'équation est alors

On peut en déduire l'invariant suivant :
M(P)+M(P)+M(P)=2ui
1 2 3 T

qui montre la conservation des noms entre les places Pl' P2 et P3.

De plus si tous les utilisateurs ui sent différenciés, c'est-a-dire
s'il n'existe pas deux utilisateurs de méme nom, on est sfir qu'un utilisa-
teur donné ne peut &tre, & un instant précis, gue dans un seul des trois

états suivants : lecteur {(place Pl)' écrivain (place P2) ou cisif (place P3).

8.5, Interprétation des réseauxr dz Petri 4 Jetons individualisés

Le principe est le méme que Pour les réseaux de Petri (§2.5.).
Cependant dans ce tas, l'information est plus précise puisque certains jetons
sont individualisés. Les noms des jetons peuvent donc éventuellement gtre
utilisés dans les prédicats et les actions associés aux transitions. Ceci
se fera en utilisant les mémes variables que celles qui apparaissent dans

les poids assignés aux arcs (ensemble 1).

Ainsi en reprenant l'exemple de la figure II et en transfor-

11/
mant ce réseau en réseau de Petri 3 jetons individualisés pour tenir comp-

te des contraintes de sécurité, nous obtenons le réseau de la figure II21.
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Comme précédemment, considérons une demande de lecture faite

par un utilisateur "a". Le prédicat demande de lecture est vrai, x prend

la valeur "a",

et la transition t1 est tirée. Teci implique que la place P1

est marquée par un Jeton identifié par la variable "a" (M(Pl) = a). La tran-
sition t2 » ne devant pas vérifier un prédicat et étant sensibilisée, est
alors elle aussi tirée. Ceci impligue d'une part qu'un message autorisation
de lecture est émis vers l'utilisateur "a", et d'autre part que M(PZ) = a,

et M(P5} = 0.

Si maintenant, un utilisateur "b" fait une demande d'écriture, la
transition t3 est tirée ( M(P3) = b). La transition t, elle par contre n'est

4
pas sensibilisée et donc l'utilisateur "b" reste en attente.

Jusque 14 pas de grands changements par rapport a ce gui avait &té
dit au paragraphe 2.5, Aussi examinons maintenant ce qui se passe 4 l'annon-

ce d'un fin de lecture. Le prédicat de la transition t3 est vrai, et la va-

riable x prend la valeur du nom de l'utilisateur. Comme le margquage de la

place P2 est égal & "a", cette transition t3 sera tirée si x = a, c¢'est-a-

dire si 1l'utilisateur est "a".

BI Demande écriture

X=ul

I Demande lecture

x=u1

FAIRE Autorisaticon
lecture X=ui

FAIRE Autorisation
écriture x=ui

81 Fin de lecture SI Fin de lecture

=u

X=u,
i i

Figure II_ .
g 21
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Regardons ce qui se passe si la transition t3 est tirée( M(PS) =n).
La transition t5 ne devant satisfaire a4 aucun prédicat, est sensibilisée
et donc tirée. Ceci implique qu'un message d'autorisation d'écriture est en-
voyé vers l'utilisateur b. Ainsi, autre avantage de cette représentation pour

cette interprétation, c'est qu'elle permet de connaitre directement vers qui

est envoyé le message.

4. CONCLUSION

Dans lapremiére partie de ce chapitre, une description désormais
classigue des réseaux de Petri a &teé rappelée, ainsi que les diverses tech-
niques existant pour leg analyser. Nous tencns & souligner 1'aide que peut
procurer un outil tel gu'OGIVE lors de la conception d'un réseau, en par-

ticulier pour localiser ses imperfections.

Si les réseaux de Petri sont un trés bon outil pour spécifier des
problémes de synchronisation complexes, ils sont toutefois tras mal adaptés
Pour représenter certains phénoménes. En particulier, représenter formelle~
ment des contraintes de sécurité aménent 3 construire des réseaux compor-
tant un grand nombre de sommets. Pour ces réseaux, pas nécessairement Adif-
ficiles 3 comprendre, une preuve formelle drabsence de blocage peut dans

Certains cas é&tre trég complexe, voire méme imposgible, principalement 3

cause de ce nombre de sommets,

Pour pallier cette lacune, nous avons proposé un outil : les réseaux
de Petri & jetons individualisés. Ce modale est proche des réseaux de Petri
colorés EJEN Bo]icépendant, son utilisation en différe en ce sens que 1'i-

dentité n'est pas employée pour spécifier des problémes de synchronisation.

mais Uniquement pouy medéliser des contraintes de sécurité,

Ainsi, la validaticn des systémes spécifiés par cet outil est bien
plus simpie, et repose en grande partie sur celle des réseaux de Petri géne-
ralisés. Donc, la validation de ces réseaux est réalisée en employant les

mémes outils que ceux utilisés pour les réseaux généralisds,



CHAPITRE I11

ALGORITHME DE MAINTIEN DE LA COHERENCE

DES DONNEES DUPLIQUEES
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1. INTRODUCTION

Dans ce chapitre, nous présentons 1'algorithme de synchronisation
qui sera implanté dans le processeur de synchronisaticon de la structure

PASTELS (§ I.4).

Nous avons wu dans le chapitre I que la duplication des données
impliquait 1l'utilisation d'algorithmes complexes pour maintenir leur in-
tégrité et leur cohérence. Aussi 1'algorithme retenu sera-t-il décrit a
l'aide de «réseaux de Petri & jetons individualisés, outil autorisant une
bonne validation des contraintes et permettant de prouver 1'absence de

blocage du mécanisme qu'ils spécifient.

Ayant conscience de la difficulté, et de la complexité du probléme
de synchronisation & résoudre, nous présenterons dans le deuxiéme paragraphe
l'algorithme dans le cas d'un milieu non défaillant, Ensuite dans le troi-
siéme paragraphe, nous analyserons les conséquences d'une panne extérieure
au processeur de synchronisation. L'algorithme broposé alors protége les
données et, mettant & profit leur duplication, permet des procédures de res-
tauration et de fonctionnement en mode dégradé. En particulier, il autorise
la mise hors service d'une mémoire, et sa réingertion aprés réparation pen-
dant le fonctionnement normal du sytéme. Enfin, dans le derxnier paragraphe
nous établirons les caractéristiques que présente cet algorithme d'aprés
certains critéres. Nous dresserons un tableau pour le comparer avec les
algorithmes de maintien de la cohérence des données réparties et dupliquées
dans des bases de données, bien gque ces deux catégories de systéme n'aient

pas les mémes applications.

La méthodologie que nous suivons pour décrire cet algorithme est

composée de trois phases

I) eélaboration des contraintes du probléme
II) spécification par réseaux de Petri de ces contraintes
III) wvalidation : d'une part de 1l'absence de blocage du réseau, et d'autre

part de la "bonne" représentation des contraintes.
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2. ALGORITHME DE BASE

Nous allons chercher a adapter le probléme des lecteurs-écrivains
[COU 71] au cas de deux mémoires.

Dans le but de généraliser cet algorithme au cas de m mémoires,
nous essayerons de modéliser 1la synichronisation pour chaque mémoire de

fagon & ce qu'elle présente un aspect modulaire.

Nous avons vu que le réseau de la figure III

1 modélise le pro-
bléme des lecteurs—écrivains,

ou plus exactement les contraintes suivantes:

a) exclusion entre lecteurs et écrivains

b) exclusion entre les écrivains

Ces contraintes assurent 1'intégrité de la mémoire,et nous servi-

rons de base par la suite.

Quand on aborde 1la cohérence mutuelle, deux solutiocnsg s'offrent

écriture est faite simultanément sur toutes leg mémoires,

r

soit 1! solt elle
est réalisée sur une mémoire et les mises & jour sur les autres, sont dif-
férdes

Demande S——

t4 E;_"'_'" Demande

'En attente’ 9 % 'En attente!
Autorisation ‘Autorisation
*En cours' 'En cours'
Fin Fin
LECTURE ECRITURE

Figure IIIl.
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2.1. Mises & jour similtandesg
—=EEE E JORY sttt anées

C'est le cas gui correspond aux algorithmes des bases de données
réparties. On attend que toutes les mémocires possédant les données a modi-

fier soient disponibles pour lancer la modification (écriture) sur toutes.

Cette écriture étant considérde comme indivisible, elle interdit

toute autre transaction tant qu'elle n'est pas finie sur toutes les mémoires.
Ceci se traduit par la contrainte suivante :

- il doit y avoir exclusion entre lecteurs et écrivains sur toutes les mé-
moires.
Le réseau de la figure III1 décrit bien encore ce type de contrainte et

nous avons vu au chapitre II l'analyse qui peut étre faite sur ce réseau.

Ce mode de fonctionnement ne nous satisfait pas i cause des pertes
de temps qu'il impose. En effet, il faut que toutes les mémoires remplis-

gent les conditions d'exélusion avant d'autoriser 1la medification.
En fait, pendant une transaction écriture,tout parallélisme est

interdit et cet algorithme ne présente un intérét que si l'occurrence des

transactions écriture est trés faibkle.

Aussi nous avons défini un autre mode de fonctionnement pour di-

minuer les pertes de temps et augmenter le parallélisme du systéme.

2.2. Mises 4 jour diffévées

2.2.1. Contraintes :

Afin d'augmenter le parallélisme, on peut se contenter de modi-
fier une seule mémoire pendant l'écriture et lorsque cette &criture est
terminée, la répercuter sur les autres (par des mises 3 jour ou actuali~
sation) dés que possible, c'est-a-dire dés que les transactions "lecture

en cours dans la mémoire sont toutes terminées.
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Le parallélisme peut &tre alors augmenté en autorisant de nou-
velles transactions de lecture dés la fin de 1'décriture et donc simultanément

avec la mise & jour des autres mémoires

Ceci conduit & décomposer 1'écriture, yous définissons un
cycle d'écriture comme l'écriture elle-méme et les diverses mises & jour

{cu actualisations).

Pour gque les mises & jour se fassent correctement, il est néces—

saire d'avoir au plus une écriture & la fois dans le systéme.

Ainsi en plus des contraintes (a et b) définies par [COU 71] ce

moede de fonctionnement en impose de nouvelles :

¢) Dés qu'une requéte d'écriture est faite, et pendant toute l'écriture

plus aucune autorisation de lecture ne sera donnée.

d) Un seul c¢ycle d'écriture 4 la fois.
€) Exclusion entre &criture et mises & jour, et entre mises & jour. (Pour
2tre slir que les transactions de type écriture se font en séquence sur des

versions mises 4 jour et donc que la cohérence est sauvegardée) .

£} Enfin nous voulens qu'aucune transaction (scit de lecture, soit d'dcriture)

ne puisse étre retardée indéfiniment (phénoméne de famine).

g.2.2. Spéeification par réseau de Petri :

La modélisation de ces contraintes par réseau de Petri est faite
& la figure IIIZ, et la signification des places et des trxansitions est

donnée par le tableau IIIl.

Plus précisément pour ce réseau, les sommets ont le sens suivant :

- Les places TLi sont utilisées pour empécher toute autorisation de lecture
tant qu'une mémoire n'a pas été mise a jour (c'est-a-dire tant qu'elle n'a

pas la version la plus récente).
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Elles servent d'autre part & assurer l'unicité du cycle d”criture.

- La place TE pour réaliser l'exclusion entre écritures et mises a jour.

- La transition PAE est tirée lorsque commence un nouveau cycle d'écriture

Les transitions DL et DE et les places FAE et FAL n'ont d'autre

intérét que de modéliser respectivement les demandes et leg files d'atten-

te des transactions de lecture et d'écriture.

ECRITURE LECTURE
Demande DE DL
File d'attente FAE FAL ;
% [
pbré-autorisation i PAE E !
attente pour mémoire i EAi
autcrisation sur mémoire i AEi ALi
en Ccours sur mémoire i ECi LCi .
fin sur mémoire i FEi FLi ;
Test commun 'I'LEi ;
Test d'exclusion TE TLi

Tableau IIIl.
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.

DL.

Figure IIIz.

La spécification de l'algorithme est faite pour deux mémoires, ce-

pendant du fait de la modularité présentée par le réseau, il est tras facile
de le généraliser au cas de m mémoires par le fusionnement des transitions

de méme nom des réseaux modulaires et du réseau de 1la figure III3.
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Mémoire 1 Mémoire 2 Mémoire 1 Mémoire m

Figure IIIa.

Quand on impose des contraintes de surveillance sur les utilisateurs
des mémoires, le réseau se transforme en réseau a jetons individualisés de la
figure III4.

2.2. 3. fnalyse :

Nous avons analysé le réseau a4 l'aide d'OGIVE. Ce réseau étant com-
plétement réductible, il est vivant et donc sans blocage , ceci quelle que
solt la valeur de n (il est possible de vérifier manuellement que la réduc-

tion ne dépend pas de n).

La seconde phase de l'analyse consiste & prouver d'une part 1la
"bonne" modélisation des contraintes, et d'autre part que l'introduction des

identificateurs n'améne pas de blocage.
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Figure I1I,.

Pour ce réseau les invariants intéressants sont donnés dans
ce qui suit

En premler lieu examinons ceux obtenus (systéme III ) d l'aide

d'OGIVE par la résolution automatique du systéme d's uations llnealres Clp=0
p Y q v

avece n = 3

3 |mEc)| + |m(rie )| + IM(LC1)| =3 (1)

3 [mEc,)| + [m(rie ) | + M,y | =3 (2)

III, [MEc)| + [MEC,)] + [merm) | = 1 (3)
[meEa,)| + [m@Ec)| + [Mern )| = (4)

[M(EA2)| + ]M(Ec2)| ML) | = (5)
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Pour les invariants (1) et (2),il est possible de les généraliser
pour n'importe valeur de n par une résolution partielle et manuelle du sys-

téme fcp = o.

En effet, ils sont déductibles du systéme d'éqguations linéaires
]Cll_(f_1 =0 oﬁ]Cllest la matrice d'incidence du réseau formé exclusivement
par les places appartenant aux invariants et leurs transitions d'entrée et

de sortie.l?1 est lui un vecteur entier se rapportant aux places de ces

invariants.

Donc le systéme III1 est généralisable pour n'importe quel n.

On obtient alors le systéme III2.

n{Mec)] + |merie,)| + |uacp| = o (6
nfM(EC,) + |meTLE )|+ | M(Le ) = 0 (D)

11, {M(Ec1)| + ]M(Ecz)l +imTE) = 1 (8
|uEap] + |mEep] -+ fueeol = 1 (9

|mcEa)| + |MEC)| + M)l = 1 (10

Censidérons maintenant le cas de m réseaux modulaires fusionnés

avec le réseau de la figure III_.

En c¢e gui concerne les invariants (6) et (7), ils restent valables
quelque soit le nombre de modules puisque 1l'on ne touche pas aux places

internes des modules.
' i, n IM(ECi)| + IM(TLEi)I_+ 1M(Lci) = n (n

Rappelons que ces invariants assurent le Yespect des contraintes

(a) et (b) pour le réseau. En effet, nous pouvons en déduire

M(ECi) . M(LCi) = 0
et

0 \< M(EC,) < 1

qui montrent les exclusions a remplir sur chaque mémoire entre écritures

et lectures, et entre écritures.
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La généralisation au cas de m mémoires de l'invariant (8) se fait

4 partir de la figure IIIB'

Cette figure est la représentation d'une machine a états et pour ce
réseau, l'existence d'un jeton uniqgue, lors du marquage initial prouve que

1l'invariant suivant est vérifisa.

m
Z |mEe,)| + |mrm| = 1 (12)
g i

ceci montre le respect de la contrainte (e).

En effet, si une mémoire i est dans une phase du cycle d'écriture,

c'est-a-dire s'il existe une place ECi dont le marqguage est égal & 1,
Ji  tel que lM(ECi) = 1

Alors nous aurons obligatoirement pour toutes les autres places ECj le mar-

quage nul.

Vs #i IM(Ecj)l = o

ceci prouve bien l'exclusion entre &criture et mise 3 jour ou entre les

mises a4 jour elles-mémes.

De la méme maniére que pour les invariants (6) & (7), les invariants
(9) & (1o) sont généralisables pour un nombre quelcongue de modules, puisqu'ils
sont spécifigques 4 chague module. Ils deviennent :

|M(EAi)l +meEep [+ [ merepf = 1

Ces invariants aident & vérifier la contrainte (g). En effet, si une mémoire i
est dans une phase du cycle d'écriture ( |M(ECi)| = 1} ou en attente
{ IM(EAi)| = 1), la place TL, a obligatoirement un marquage nul (|M(TL1)| = Q)

et donc la transition ALi n'est pas sensibilisée, et réciproguement.
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En faisant la somme membre & membre de tous les invariants (13) se

rapportant &4 une mémoire, on obtient

M

é [!M(EAi)I + IM(ECi)| + ’M("I‘Li)l] = m (14)

L=1
qui aide & montrer l'unicité de l'écriture. En effet, c'est seulement quand
A
toutes les mémoires sont & jour ( zi IM(TLi)| = m) et donc qu'il n'y a
=
pas d'écriture ou de mise & jour en attente ou en exécution { éi IM(EAiH

. . l=
+ lM(ECi”] = 0 ) que latransition par est sensibilisée.

Ainsi une transaction écriture quand elle commence, empé&che le pas-
sage d'une autre de méme type tant que toutes les mémoires ne possédent pas

les mémes données.

Abordons maintenant le cas de la contrainte (f), et examinons tour

a tour les deux types de privations.

I) Famine des écrivains

Plagons-nous dans le cas favorable, ot toutes les mémoires sont

affectées a des transactions de lecture.

D&s gqu'un écrivain apparait, la transition PAE est tirée. Ce tir

implique que le marquage des places 'I‘Li est nul

, T, -
Vi | M( L) | 0
ainsi plus aucune transaction lecture n'est autorisée (aucune transition.ALi

n'est sensibilisée).

Notons toutefois que la tyansaction  d'écriture ne pourra com-

mencer que lorsque toutes celles de lecture seront finies sur une mémoire

II}) Famine des lecteurs

Pour ce cas aussi plagons-nous dans la configuration la plus défa-
vorable ; lorsque la transition PAE vient d'étre tirde et que plus aucune

lecture n'est possible.
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Comme le cycle d'écriture se décompose en l'écriture elle-méme et ses diverses
mises & jour et du fait de leur exclusion mutuelle, il existera, avant ou

pendant une actualisation, une mémoire i qui vérifiera:

4i  tel gue |M(EAi)| = IM(ECI)I =0
impliquanth(TLi)|= 1 et donc gue la transition ALi est sensibilisée en cas

de lecture en attente.

Enfin il nous reste & prouver que 1'introduction d'étiguettes sur
les arcs ne peut provoquer de blocage. En fait cette preuve est immédiate,
puisque chaque transition du réseau de la figure III4 posséde au plus un arc
d'entrée étiqueté, et donc ces arcs ne Peuvent pas introduire de blocage tel

gue celui de la figure II De plus la préservation du nom est assurde lors

18a
du tir d'une transition par l'identité des étiquettes sur les arcs entrant

et sortant de chaque transition. Ainsi par exemple, ne peuvent déclarer une

fin de lecture que ceux qui ont demandé une lecture et ont été autorisés 3

- lire.

3. FONCTIONNEMENT EN MODE DEGRADE

Avant d'étudier plus en détail les possibles dégradations du systéme,

nous rappelons ici les éléments qui composent un ensemble (ou bloc) mémoire.

A savoir :

~ la mémoire,

- le processeur arbitre,

- le bus qui les relie aux processeurs utilisateurs.

Dans la structure globale deux types de dégradations peuvent se
produire :

I) Le premier, par la panne d'un &lément entrainant la mise hors
service d'un ensemble mémoire ; ce gqui obligera & 1l'iscler des autresg

jusqu'a sa réintégration aprés réparation.
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IT) TLe second, par la perte, localement sur une mémoire, de la
cohérence des données due par exemple & un mauvais fonctionnement d'un
processeur en écriture. Dans ce cas aussi la mémoire est isolée avant d'étre

restaurée 4 partir des autres.

Les paragraphes qui suivent montrent les incidences qu'ont ces

mauvais fonctionnements sur la synchronisation et donc sur l'algorithme.

3.1. Panne d'un élément d'un bloe mdmoire

3.1.1. Contraintes :

C'est le cas rencontré quand au moins un des éléments d'un bloc

mémoire est en panne. Les nouvelles contraintes sont :

(g) aucune transaction, (lecture et écriture), ne sera autorigsée sur une mé-

moire défaillante,

{h) le systéme doit continuer & fonctionner en mode dégradé tant qu'il reste

au moins un ensemble mémoire valide.

8.1.2. Spéeification par réseau de Petri :

L'incidence de ces nouvelles contraintes se traduit sur le réseau
de la figure III3 par de nouveaux sommets. Les liaisons entre ces sommets et
le réseau initial sont données dans le réseau de la figure IIIS. En fait com-
me ces contraintes sont applicables individuellement nous n'avons représenté

leurs impacts que sur un seul module.

La signification des nouveaux sommets de ce réseau est donnée par

le tableau III3.
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- - e ey

Mémoire i

EAL

Figure III5 .

Figure III6 .
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Ecriture prohibée EPi
Mise hors service MHSi
Test de validité TVi
Test d'invalidite TIi

Tableau III3.

3.1. 8. Analyse :

Nous avons fusionné les sommets de méme nom des deux réseaux de
Petri des figures III4 et IIIB, et nous avons étiqueté les arcs pour tenir
compte des contraintes de surveillance. Le réseau de Petri 4 Jjetons indivi-
dualisés est alors celui de la figure IIIG.

Pour que ce réseau soit vivant, il nous a fallu rajouter & chaque
module la transition RPi dont le sens est le suivant : si une mémoire est
déclarée en panne, il arrive un moment ol étant réparée, elle est remise en

service,

Ainsi ce réseau posséde les propriétés d'étre vivant, borné et ré-
initialisable. En fait la propriété de résean vivant ne suffit pas a elle
seule pour vérifier la contrainte (h) {par la présence des transitions RPi)'
Cependant elle est vérifiable simplement & partir de séguences de tir. En
effet, si une mémoire i est déclarée en panne, (tir de la transition M HSi )
ce qui implique que |M(TVi)| = 0 et donc que les transitions ALi et AEi ne
sont plus sensibilisées (contrainte g) ; rien n'empéche, si l'autre mémoire
est bonne, de reporter toutes les transactions sur elle. 51 le réseau se suf-
fit & lui-méme pour le vérifier dans le cas des lectures, nous tenons 3 pré-
ciser le déroulement du cycle d'écriture, en présence par exemple de la mé-
moire 1 en panne lM(TV1)|= o] G-HD'M(Tll)I = 1. L'exécution du cycle se fera

alors par 1l'une des séquences suivantes :
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o B, FE2————PEP1

;-\*Epl —» M, —F FE,

Le marguage résultant autorise, le cas échéant, le passage d'une

autre écriture.

3. 8. Reconfiguration mémoire

Dans le dernier réseau {figure III6L rien n'indique la fagon dont
est réalisée la réintégration de la mémoire dans le systéme (restauration) ni
guelles sont les contraintes que doit respecter le systéme pendant une réinser-

tion d'une mémoire.
3.2.1. Contraintes :

Cette nouvelle transacticn {restauration) doit s'effectuer en ligne

a4 partir d'une mémoire valide. Dans le cas de la structure PASTELS (figure III7)

cette restauration s'effectuera & partir de l'autre mémoire.

D'autre part pour conserver l'unicité des données il faut interdire

toute écriture pendant la restauration.
Ainsi le systéme devra répondre aux contraintes suivantes

(1) la restauration doit &tre faite en exclusion mutuelle par rapport aux

cycles d4'écriture.
(J}) la restauration doit é&tre faite & partir de l'autre mémoire.

3.2.2. Spéciftecation par réseau de Petwyi

Ces deux contraintes sont représentées par les réseaux de Petri des

figures III7 & III8 (respectivement les contraintes (i) et {j) ).
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Les nouveaux sommets correspondent 4 la transaction restauration
sSur chaque mémoire, sauf la place CM qui sert & 1'exclusion entre la restau-

ration et les cycles d'écriture. Le tableau III4 résume leur signification.

Autcrisation de restaurer AR

Restauration en cours RCi
Fin de restauration FRi
Compteur mémoire CM

Tableau III4.

Mémoire 1

PAE

Mémoire 2

Figure III

7+

FR,

R,
AR

-—.
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Mémoire 1 | [:R1
TLE,

Mémoire 2

Figure 1118
Dans notre cas (systéme PASTELS actuel), nous consid@rerons gu'il
a au plus une mémoire en panne & tout instant. Aussi n'y a-t-il pas 4’

autres
contraintes a4 introduire dans les gpécifications.

Dans le cas d'un plus grand nombre de modules, il faut s'assurer,
par contre, que la mémoire servant de source est bien valide. Ceci ge traduit
bar une nouvelle contrainte dont nous verrons les effets 3 1l'annexe IIl'

La conséquence finale de la restauration d'une mémoire est de la

rendre valide pour le systéme. Ceci se traduit par le réseau de la figure

I1I1..
9



—1

FRL
° |
|

AR, |

H
TV, i
T

3.2.8. Analyse :

8i on fusionne les sommets de méme nom des réseaux des figures IIX

III

spécifie l'algorithme tolérant les pannes mémoires.

Figure IIIQ.

6’

70 IIIB, III9 on obtient le réseau de Petri i jetons individualisés qui

Le réseau de Petrxi simple a &té analysé & l'aide d'OGIVE, et il

posséde les propriétés "borné, vivant et réinitialisable". Ainsi,

blocage.

il est sans

Les invariants linéaires intéressants pour l'analyse structurelle

sont en plus des invariants (8,9,10), les invariants suivants -

baervy) |+ fuerz ]+ (uerepf = (15)

|M(TV2) [ + IM('I'IZ)I + |M(RC2)I = 1 (16)
rrr el + JuEa)|+ |uEa,)| + [mEc)| +|mEc,) |+ 2 [m(re |

+ 2fu(re )| = 2 (17)

nIM(ECl)I+|M(TLE1)|+|M(LC1)|+ [M(Rc,)| =n (18)

nIM(EC2)|+|M(TLE2)|+IM(LC2)|+ |M(rc )| = n (19)

Les conclusion

s faites par 1l'analyse des

invariants (8,9,10) restent

vraies, et donc les contraintes (c d e} sont toujours vérifides par ce réseau.
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Les invariants (15) & (16) montrent respectivement sur les deux

modules les états que peuvent prendre une mémoire.

|merv)| = 1 mémoire valide
IM(TIi)|= 1 mémoire invalide
|M(RCi)|= 1 mémoire en cours de restauration

En fait ils montrent qu'une mémoire ne peut &tre que dans un seul

de ces états 3 la fois.

L'invariant (17) lui permet de vérifier la contrainte (i). De (17}

nous pouvons déduire :

1,

i 6{1,2} , M(RC) . é ]:IM(EAJ,)I + lm(EchI] = 0

ceci montre bien l'exclusion entre restauration et écriture.

Les invariants {(18) & (19) eux sont respectivement la suite logigue
des invariants (6) & (7). Ils montrent en plus des contraintes (a) et (b),
qu'une restauration d'une mémoire se fait & partir de l'autre (contrainte 3j).
Sur cette mémoire source, la restauration est donc considérée comme une tran-

saction de lecture (particuliére toutefois).
Remarguons cependant, que la contrainte (£f) n'est plus vérifide,

car si une mémoire est invalide, il y a possibilité de famine des lecteurs

par L'arrivée continue d'écrivains (cf. § 3.1.3.).

3. 3. Panmne processeur

Une panne d'un processeur peut produire une perte d'intégrité des
données sur une mémcire. Par exemple, cette perte peut étre provoquée par la
panne d'un processeur en train d'écrire (d'autres cas sont examinés au para-
graphe IV4). Une des particularités de la structure PASTELS est gqu'elle per-
met de surmonter cette perte d'intégrité par une procédure de reprise trés

proche de ce gui est couramment connu sous le nom de "Roll-back"
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Ainsi pour tenir compte de ce type de panne entrainant une perte
d'intégrité locale des données nous avons créé une nouvelle transaction,
appelée "restauration partielle". Elle consiste i ne restaurer que les don-

nées errondées 4 partir de l'autre mémoire.

8. 8.1. Comtraintes :
Pour 1'intérét de la structure, cette restauration doit se faire

en ligne et est déclenchée automatiquement par PS.
Ainsi les contraintes qu'elle impose sont

(k) la restauration partielle se fait & partir de 1'autre mémoire et en

ligne

(1) la restauration partielle et les lectures sur la mémoire source sont en

exclusion mutuelle.

Cette derniére contrainte est d'ordre technologique et imposée par

le processeur d'arbitrage qui ne peut gérer en méme temps ces deux types de

transactions.

Ici aussi, il faudrait tester la validité de la mémoire source
pour é&tre sfir du fonctionnement, cependant nous nous plagons dans un premier
temps dans le cas d'une seule mémoire en panne. Nous examinerons la généra-

lisation pour m mémoires dans 1'annexe II2.

3.3.48. Spéeification par réseaqu de Petri :

La figure III10 représente le réseau de Petri i jetons individua-
lisés modélisant la mise hors service partielle des mémoires, alors que celui
de la figure III11 représente la restauration partielle. Il s'interpréte de
la maniére suivante. Pour autoriser une restauration partielle, il suffit que
les lectures scient finies sur l'autre mémoire {(contrainte 1). A la fin de

Ccette restauration, il faut remettre le systéme dans 1'état correspondant i la

fin &'un cycle d'écriture.
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Mémoire 1

Mémoire 2

igqure III
Figure III

Les nouveaux sommets spécifiant cette transaction de restauration

ont la signification donnée par le tableau IIIS.
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Mémoire 2

Figure IIX

Mise hors service temporaire

Restauration partielle en attente

Autorisation de restauration partielle

Restauration partielle en cours

Fin de restauration partielle

Tableau III5
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5. 8. 3. Analyse -

En fusionnant les sommets de méme nom des réseaux des figures III1O
et III11 avec le résultat du dernier fusiconnement, nous avons spécifié par
réseau de Petri l'algorithme global du maintien de la cohérence de données

dupliquées incluant la restauration partielle.

Le réseau sans contrainte de surveillance sur la validité de la mé-
moire source a &été analysé & l'aide d'OGIVE. Le résultat est que ce réseau est
absent de blocage, et suffit dans le cas de deux mémoires si 1l'on considére
qu'il y en a toujours au moins une de bonne. Cependant ce réseau n'est pas
complétement réductible, et l'analyse faite 4 l'aide de l'énumération des mar-

quages n'est valable gque pour n = 3.

Les invariants linéaires de places qui aident & la vérification des
contraintes sont en plus des invariants (8), (15) et (16), les suivants

(systéme III4)

baea | + [ueep | + [mweap| + | maec)| + |ueay] + [m(rec,)|
+ IM(TL1)| = 1 (20)

haea| + |uEc,)| + [M@ea)| + [mrec) | + [mzen)| + IM(RPC2)|
+ M| = 1 (21)

IM(EA1)| + |mEay| + IM(Ec1)| + [m@Ecy| + ‘M(CM)] +
1114< 2 IM(RPAl)I + |M(RPA2)| + [mpe))| + [M(rec,) | + ]M(RCI)I'I-IM(Rcz)ﬂ
= 2 (22)

=
+

|M(RPC1)[ + ]M(RPC2)|]+
IM(RC2)| =n (23)

[lM(ECl)I + IM(RPA1)|
[merie )|+ |mee,)|

+

kn [IM(ECz)l + |M(RPA2)| + |M(RP<:2)I + IM(RPC1)|]+
|M(TLE ;| + fmuezcy)| + |mre))| =n (24)
(20} & (21) sont la suite logique des invariants (2} & (10) guand
on introduit la restauration partielle. Les invariants (20) & (21) intervien-

nent donc pour la preuve de la contrainte (c).
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De plus, ils montrent l'exclusion entre cycle d'écriture et restau-

ration partielle. En effet pour chacun d'eux nous aurons -

‘d is= %1,2} ' [fM(EAi)] + IM(ECi)IJ .E%JM(RPAjﬂ + [M(RPCj){] = 0

Quelle est la raison de cette exclusion entre cycle d'écriture et restaura-

tion partielle ?

Si un cycle d'écriture se déroule normalement, il ne peut y avoir de
restauration partielle et réciproquement si une mémoire est invalide tempo-

rairement, le cycle d'écriture est interrompu.

Nous pouvons remarquer de plus, qu'une mémoire ne peut étre déclarée
hors service temporairement que gi elle est bien dans sa phase d'écriture ;

tir de HSPimb IM(ECi)[ =1 et V[j # i IM(EAj)I = 1.

(22) est l'invariant dérivé de (17) quand on considére le ré&seau
global. Donc les conclugions faites avec (17) pour montrer 1l'exclusion entre
cycle d'écriture et restauration sont toujours valables. (22) permet en plus
de montrer l'exclusion entre les types de restauration car de cet invariant

il peut Etre déduit :
Vi = {1,2] , [lM(RPAi)l + |M(RPCi)I]. [(re)| = o.

(23) & (24) sont le prolongement logique des invariants (18) & (19).
La vérification des contraintes (a), {b) et (j) est la méme avec ces invariants

(23) & (24) gqu'avec (18), (19).

Ils permettent en plus de montrer les exclusions entre restauration

partielle et transaction de lecture, en effet nous pouvons en déduire

Vi-{u2] ., [|mar)|. [ 21 [M(Rpcj)lj - o
i-

Enfin il nous reste & montrer que l'introducticon des identificateurs
et variables étiquetées sur le réseau de Petri ne crée pas de blocage. En fait
le seul point délicat est celui qui correspond au tir des transitions HSP

1

{cf. figure III, ).

10
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En effet ce sont les seules qui possédent plusieurs ares entrant étiquetés,
et donc qui introduisent une possibilité de blocage du type de celui de la
figure IIlBa'
Pour lever cette incertitude, rappelons qu'un cycle d'écriture est
unique {quand la transition PAE est tirée elle ne peut 1'étre A nouveau que
lorsque toutes les mémoires sont a jour). Russi 1'identificateur des jetons

des places EAi sera le méme puisqu'il est produit par le tir de la transition
PAE. Au tir d'une transition AEj (correspondant au début de la transaction
écriture) la conservation du nom est assurée, et le méme identificateur se re-
trouve pour le jeton de la place ECj. Si cette écriture se déroule mal au point
qu'il faille déclarer la mémoire temporairement hors service, rien n'empéche

le tir de la transition HSPj.

4. CARACTERISTIQUES

4.1, Introduction

Dans ce paragraphe nous allons mettre en évidence les principales
caractéristiques de notre algorithme. Pour cela nous allons le comparer sui-
vant certains critéres [WIL 73] a plusieurs algorithmes [ELL 77 - LEL 78 -
MIR 79 - MUL 75 - SER 79] de maintien de la cohérence de données dupliquées,
bien gue les deux types d'application (base de donnée, systéme de commande

de processus industriels) soient trés différents.
4. 5. Critéres

4.8.1. Granularité :
On appelle granule, la plus petite entité & verrouiller durant 1'exé-
cution d'une transaction. Ce facteur est trés important en ce gqui concerne le

parallélisme autorisé par les algorithmes.

Dans le cas de l'algorithme présenté dans ce chapitre, le granule
est le plus défavorable possible puisque 1'exécution d'une transaction requiert

un verrouillage de l'ensemble de la mémoire.
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Beaucoup d'algorithmes présentent ce défaut, et seuls guelgques uns
[THO 78 -~ BER 79 ...] pozssédent l'avantage d'une granularité fine. Cependant
cet avantage est contrebalancé par l'accroissement de la taille mémoire néces-

saire au stockage des variables de synchronisation servant de verrous,

[ROS 78] a montré qu'il existe un seuil & ne pas dépasser dans la

finesse du granule sans nuire aux performances du systéme.

¢.2.2. Earallélisme :
I} intra-transactionnel; il corregpond au cas olt plusieurs proCesseurs
coopérent pour effectuer une transaction. Ce type de parallélisme est impos-

sible 4 cause des procédures de surveillances mutuelles gie nous imposons.

I1) inter-transactionnel} il correspond & l'exécution simultande de
plusieurs transactions dans le systéme. C'est ici gque nous voyons 1'importan-
ce de la finesse du verrcuillage puisque le parallélisme y est directement
lié. Cependant rappelons que dans notre cas des transactions de lecture peu-
vent se dérouler sans pour autant gue toutes les mémoires aient &té& mises &
jour. Aussi entre transactions différentes, il existe une possibilité de para-

llélisme.

Soulignons cependant gque dans le cas de transactions de type lecture,
leur dérxoulement simultané sur une mémoire est contrdlé par 1'intermédiaire
des places TLEi. La valeur limite n est telle qu'elle évite tout phénoméne de
saturation des requétes sur une mémoire. Il est 4 noter aussi que cette stra-

tégie permet de répartir la charge des utilisateurs sur l'ensemble des mémoires

valides.

4.2. 8. Cohérence :
1) cohérence forte; elle impligque une exécution de toutes les mises

4 jour avant d'autoriser de nouvelles transactions.

I1) cohérence faible; au contraire elle permet l'exécution en parallé-
le de plusieurs transactions sachant qu'au bout d'un temps fini (mais bien scu-

vant indéfini) l1'unicité des données sera réalisée.
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D'aprés ces deux définitions une remarque s'impose. En effet, plus
le degré de parallélisme est €levé, plus le degré de cohérence est faible, et
au contraire un algorithme aura une cohérence forte si son granule est la

copie entiére,

Dans notre cas, seules des transactions de lecture peuvent se dé&-
rouler en paralléle pendant la mise & jour de mémoires, alors que la granu-
larité de certains algorithmes autorise 1'exécution simultanée de plusieurs
transactions d'écriture et de lecture . Aussi pour notre algorithme, le de-

gré de cohérence egt-il trés prés de la cohérence forte.

4.2.4. Résilience :

Le degré de résilience se définit par le nombre de gites valides

nécessaires sur leg m sites initiaux pour que le systéme fonctionne.
Dans notre cas la notion de site n'existe pas, aussi nous définirons

le degré de résilience pour les ensembles mémoires, et il est facile de voir

que le systéme fonctionnera tant qu'au moins un ensemble mémoire est valide.

4. 3. Comparazson

ELL 77 1EL 78 MIR 79 MUL 75 SEG 79 LAT 80

COHE RENCE FORTE FORTE FAIBLE FORTE FORTE {FORTE}
INTRA TRANSACTION NON ouI Quz our out NON
INTER TRANSACTION (oul) ouL our NON NON {ou1)
GRANULARITE / / ENTITE COPEE COPIR COFIE
CONTROLE REPARTI | REPARTI | MAITRE | MAITRE | MAITRE | MAITRE |
;
RESOLUTION CONFLITS ATTENTE | ATTENTE REJET | ::Sﬁgg ;fg:gg ATTENTE
J
ALIOCATION RESSOURCES | STATI. STATI DYNA STATI STATL STATI
PERTE D'UNICITE {our) our oux / NON NON
RESILIENCE N N N 1 N/2 N
RESTAURATICN (out) our our NON oul oI

Tableau III6
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Dans le tableau II% sont récapitulées les principales caractéristi-
gues de notre algorithme [LAT 80]. Juxtaposées 3 elles figurent celles d'au-

tres algorithmes qui sont un échantillon de l'ensemble des algorithmes trai-

tant ce sujet.

5. CONCLUSION

Nous venons de décrire dans ce chapitre, l'algorithme de synchro-
nisation & implanter dans le processeur de synchronisation pour le systéme
étudié. Cet algorithme permet de maintenir l1'intégrité de données dupliquées.

Toutefois, nous n'attendons pas que les copies soient toutes identiques pour

lancer une transaction.

L'intér8t de ce chapitre, est la preuve formelle de 1'absence de
blocage du réseau spécifiant les mécanismes de synchronisation malgré la

lourdeur de ces derniers.

Pour nous assurer du sens de ce réseau, nous avons vérifié, le
Plus souvent a l'aide des invariants, que les contraintes définissant 1'al-

gorithme étaient bien respectées.

Nous avons aussi essayé de définir les caractéristiques de notre
algorithme. Pour cela nous nous sommes servis de critdres de classement uti-
lisés pour différencier les algorithmes de bases de données dupliguées. Bien
que les domaines d'applications soient différents entre notre systéme et les
bases de données réparties, nous donnons 3 la fin de ce chapitre un tableau
récapitulatif des principales caractéristiques de divers algorithmes. Si nous
examinons ce tableau, nous nous apercevons qu'un point faible de notre algo-
rithme est le mangue de "granularité" entrainant le verrouillage global de
la mémoire pour exécuter une transaction. A part cet inconvénient, nous pou-
vons remarquer en particulier que nous garantissons par une implémentation
centralisée le maintien de 1l'unicité des données en présence de panne sans

diminuer la résilience du systéme.



CHAPITRE IV

IMPLEMENTATION
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1. INTRODUCTION

Dans ce chapitre, nous allons proposer une implémentation de 1'algo-
rithme de maintien de la cohérence de données dupliguées précédemment décrit

4 l'aide des réseaux de Petri & Jetons individualisés.

Dans un premier paragraphe, nous donnerons rapidement les diverses
solutions qui sont, & notre connaissance, disponibles & l'heure actuelle pour
implémenter un réseau de Petri. Nous indiquerons les raisons gqui ont motive
le choix d'une solution logicielle‘particuliéreetnousenexposerons les gran-

des lignes.

Avant d'aborder plus dn détail cette réalisation, nous essayerons
de resituer les fonctions principales remplies par le processeur de synchro-

nisation, et nous en donnerons l'organisation générale.

Ensuite dans le troisiéme paragraphe, nous décrirons 1'implémenta-
tion de notre algorithme en considérant dans un premier temps le cas de m
mémoires, puis le cas particulier ou il n'y a que deux mémoires. Dans chaque
¢as, nous proposerons une solution pour optimiser le temps de l'analyse des

messages regu par le processeur de synchronisation.

Enfin dans un dernier paragraphe, nous indigquons comment est réa-
lisé le traitement des alarmes en provenance des processeurs arbitres, ainsi

que les conséquences qu'elles ont sur le réseau de Petri,

Cette implémentation est en cours de réalisation. Les programmes
ont été écrit en langage PL/M-80 sur le systéme de développement "INTELLEC".
Ils ne pourront é&tre complétement testés que lorsque la structure PASTELS

aura &été construite.
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2. GENERALITES SUR LES REALTISATIONS

2.1 Introduction

De nombreux travaux ont donnés le moyen de passer d'une spécifica-
tion d'un mécanisme décrit par réseau de Petri & son implémentation [TOU 76 -

VAL 80 ... ]

Ces implémentations correspondent toujours & une simulation du fonc-
tionnement du réseau, simulation qui doit respecter les régles d'évolution

avec des contraintes de type "temps réel" plus ou moins fortes.
Les implémentations sont classées en deux grandes catégories

I) Matérielles [COU 79 - VAL 80_], qui se rapportent malheureuse-
ment trop socuvent aux réseaux de Petri dit "sauf". Seul[?OU 79] donne une so-
lution pour les réseaux de Petri généralisés, toutefois la solution proposée

est lourde et parait difficile & mettre en ceuvre pour de trés gros réseaux.

A la vue de touteg ces restrictions, il nous semble que les appli~
cations de ce type de réalisations soient assez limitées. Cependant, elles

possédent le grand avantage d'avoir des temps de réponse trés courts.

II) logicielles [TOU 76 - VAL 79 - wyar, 80] + qui sont beaucoup mieux
adaptées 3 implémenter les réseaux de Petri généralisés. Cependant leur temps
de réponse peut dans certains cas obliger i choisir une solution qui est un

compromis entre matériel et logiciel.

Pour notre cas, nous avons éteé amenés & choisir une implémentation
logicielle. En effet, les solutions pour implémenter de fagon matérielle leg
réseaux de Petri & jetons individualises doivent, & la vue de cellesdes ré-
seaux de Petri généralisds, &tre trop complexes et trop figées pour &tre in-
téressantes. De plus si une sclution existe, il n'est pas certain qu'elle soit

généralisable & un nombre quelconque d'identificateurs.
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2.2. Réalisations logicielles

2.2.1 Moniteurs spéeialisds

Nous avons déja présenté le concept de moniteur au chapitre I. Cepen-
dant nous allons rappeler le paralléle qui peut &tre fait entre celui décrit
par [KES 77] + et les réseaux de Petri [VAL 79] - En quelques mots, un moni-
teur est un ensemble de données et de procédures, tandis gqu'un réseau de Petri

est un ensemble de places et de transitions.

La correspondance entre les deux se fait entre données et places et
entre procédure et tir de transition. La structure interne des moniteurs est

alors le moyen d'enchainer des tirs de transitions.

L'implémentation des mécanismes de synchronisation décrits par réseay
de Petri & jetons individualisés est réalisable par ce concept de moniteur
[VAL 80] . Il suffit pour tenir compte des identificateurs d'introduire des
listes de noms 4 la place des compteurs, et de définir deux opérations "ajoute"
et "efface" sur ces listes qui ont méme influence que le "+" et "-" gur les

compteurs.

Cependant, le concept de moniteur a &té congu pour la spécification
et l'implémentation de la synchronisation de systémes monoprocesseurs multipro-~
grammés. Son extension aux systémes multiprocesseurs n'est pas évidente, prin-
cipalement d cause de la nécessité d'exécuter en exclusion mutuelle ses pro-

cédures.

2.2.2 . Automates programmables

Pour le cas particulier des automaticmes logiques, les réseaux de

Petri sont utilisés pour speécifier les séquences de commandes.

Diverses implémentations directes ont &té proposées aboutissant a la
conception d'automates programmables par réseaux de Petri. Ils sont en géndral
basés sur des microprocesseurs standards qui saisissent les données, simulent

le réseau de Petri spécifiant le fonctionnement dégiré et envoient les commandes.
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Deux approches sont possibles

I) conduite compilde : Le réseau et ses évolutions sont traduits en

code machine, et le programme s'exécute cycliquement en fonction d'événements
extérieurs au réseau.

Les événements engendrent des séguences de tir dont le résultat est répercuté
sur le monde extérieur du réseau (c'est-d-dire pour nous : la synchronisation

4 accomplir).

II) conduite tabulaire : Le réseau est traduit en tables manipulées

Par un programme d'exécution universel qui n'est autre qu'un simulateur de

réseau {(joueur [TOU 76] Y.

On peut prévoir une conduite tabulaire qui focalise la recherche par

le"joueur" des évolutions possibles du réseau.

Une réalisation de ce type d'automate peut étre trouvée dansI:SAM 801
et plusieurs exemples de traduction des réseaux sous formes de tables y sont
décrits. Le principe de cet automate est le suivant :

Le réseau est décrit sous la forme de tables. Elles permettent de trouver les
transitions sensibilisées a partir d&'un marquage, Elles: sont congues pour
diminuer la place mémoire utilisée et raduire le temps de réponse. Cependant

un tel automate n'est applicable que pour des réseaux de Petri "sauf".

L'intérédt majeur que présente ce dernier type d'automates est qu'en
cas de modification de réseaux, il suffit simplement de changer les tables,
alors que pour un automate a conduite compilée il faut changer tout le pPro-
gramme. Toutefois l'inconvénient de la conduite tabulaire est qu'elle présente

souvent dans sa traduction du réseau en donndes quelques redondances.

1l apparait clairement que le brocesseur PS joue un réle tout a fait
analogue 4 un automatisme logique, la saisie des données est remplacée par la
réception des messages en provenance des divers processeurs, alors que 1'en-

voie des commandes correspond aux mesgages qu'il émet en leurs directions.
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Néanmoins, le mécanisme de synchronisation ayant &été spécifié par
un réseau & jetons individualisés, l'utilisation directe des méthodes pPrécé-

dentes est impossible.

2.3. Bolution retenue

La solution retenue, est un compromis entre les automates 3 conduite

tabulaire et & conduite compilée.

En effet, le réseau est décrit sous forme de tables, et un siruvla-
teur permet de tirer une transition donnde du réseau. Les transitions i tirer
sont déterminées par la partie compilée. Celle-ci tire profit du fait que
les séquences de tir possibles sont relativement figées pour é&viter une scru-
tation systématique et répétitive de toutes les transitions. Elle permet ainsi

de diminuer le temps de réponse.

Il faut souligner que ce que nous appelons la partie "simulateur"
n'est en fait que l'embrycon d'un simulateur complet. Il ne permet gue le tir
d'une transition donnée et non d'effectuer une simulation compléte du réseau.

Il n'est donc pas redondant par rapport & la partie compilée.

3+ DIALOGUE ENTRE LE PROCESSEUR DE SYNCHRONISATION ET LES AUTRES PROCESSEURS

3.1, Choix du partenaire

Nous avons vu que ce processeur de synchronisation est le nerf du
systéme et qu'il articule toutes les liaisons entre les &léments qui le com-
posent. 5i sa td8che principale egst de gérer l1'enchainement des transactions
demandées par les processeurs utilisateurs, il deoit tenir compte des &chan-

ges qu'il a avec les processeurs arbitres.

Aussi quand il a & traiter une demande de communication en provenan-
ce d'un de ces &éléments, il &tablit par l'intermédiaire de ses bus de commande

{figure Ivl) la liaison avec son interlocuteur.
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En cas de conflit entre les interlocuteurs, les solutions suivantes

ont été adoptées.

I) une priorité fixe a été donnée 3 chaque processeur utilisateur,

et arbitre.

I1) les processeurs arbitres sont plus prioritaires que les processeurs

utilisateurs.

Bus de commande

PS

Bus
de
| commande
| des P.A
!

Multiplexeur Bus d'actualisation F)
‘de F)%\ [\
bus P’// 44‘\\~

Bus de données
Mémoire Mémoire
commung commune

Figure IVl.

3.2. Messages échangés avec les utilisateurs

Si le processeur de synchronisation doit s'occuper d'une demande

d'échange en provenance des processeurs utilisateurs, il leur signale le nom

du processeur choisi aprés avoir, le cas échéant, sélectionné le plus prioritaire.
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Ce processeur envoie alors sous la forme d'une information codée la nature de
son message. Dans tous les cas cette information se rapportera a3 une des tran-
sactions définies au chapitre III. Toutefois nous pouvons les classer en deux
catégories : celles qui se rapporterit aux demandes de transactions, et celles

aux signalements des fins de transactions.

Par le décodage de ce message, le processeur de synchronisation, con-
nait le tir de la transition (ou la séquence de tirs de transitions) qu'il
doit essayer de tirer. Il aura eu auparavant par le choix du processeur, l'ini-

tialisation des variables étiquetdes du réseau.

Suivant le résultat du tir des transitions de la séquence déclenchée
par le message, plusieurs sclutions se présentent au processeur de synchronisa-

tion comme message réponse.

En fait deux résultats sont possibles, soit la transitien {ou la sé-
quence) est tirée, et dans ce cas l'évolution du réseau se traduit par un chan-~
gement d'état du systéme, socit la transition est non sensibilisée (ou la sé-
quence de tir n'arrive pas & son terme a cause d'une transition non sensibili-

s€e) et le systéme ne change pas d'état,

Par l'utilisation des réseaux de Petri i jetons individualisés, cette

non-évolution du systéme a les deux causes suivantes :

I} les conditions de tir sont fausses car les spécifications du pro-
bléme de synchronisation l'imposent (exclusion mutuelle). Pour le systéme il

correspond dans ce cas 3 une attente.
II) les conditions de tir sont fausses car la tentative de tir de la

(ou d'une) transition résulte d'une fausse manceuvre {par exemple mauvaise

identité du processeur utilisateur).

Il correspond pour ce cas, & un rejet du pProcesseur gquestionneur.

Un autre facteur influengant le message réponse du processeur de

synchronisation est la nature du message qu'il a initialement regu.
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En effet si ce message est :

I)une demande de transaction : les messages réponses possibles sont

les sujvants :

- accord : si le tir (ou la séquence) a été tirée (ou est arrivée

4 son terme).

- lmise en attente : si le tir (cu la séguence) est interrompue car

les conditions de synchronisation ne sont pas vérifiées,

- rejet : si elle est interrompue & cause d'un fonctionnement erroné

II) une fin de message : ce type de message, ne doit pas satisfaire de

conditions de synchronisation, et seules des conditions sur 1'identité du pro-
cesseur sont faites. Aussi seul le message de rejet sera envoyé dans ce cas.
Le message accoxd lui peut ou ne pas 8tre envoyé indifféremment, et seule la

contrainte temps permet de trancher.

La figure IV2 récapitule 1'ensemble des messages émis et regus par

le processeur de synchronisation.

3. 8. Messages échangés avec les arbitres :

Généralement aprés chague évolution du réseau de Petri, un message
est nécessaire entre le processeur de synchronisation et le processeur arbitre

de la mémoire ayant subi l'évolution.

Ainsi en direction de ces &léments lesg messages codés sont relatifs
a@ la nature et au type de transaction exécutée sur la mémoire. Pour les tran-
sactions de lecture et d'écriture figure en plus le nom du ou des utilisateurs.
Ceci pour permettre 4 1l'arbitre de surveiller les cccupants de la mémoire qui

lui est associée.

Dans l'autre sens , les messages seront de deux sortes. Soit pour si-
gnaler une fin de transaction automatique (actualisation, restauration parti-

elle} soit pour signaler des anomalies.
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Nous examinerons ces cas dans le traitement des alarmes qui est décrit au para-
graphe IV4.

La récapitulation de tous les messages est donnée figure IV2.

Demande de transaction
PU PS
Fin de transaction
Rejet
Ps PU Mise en file d'attente
Accord
Deb. de trans. + (Masgue)
PS PA .
Fin de trans. +(Masque)
Fin de transaction
PA PS
Alarme
Figure IV

PR

3. 4. Organisation globale

Le réseau de Petri de la figure IV3 représente l'enchainement des
taches du processeur de synchronisation vu au niveau le plus global. On peut
remarquer gu'un seul message est traité & la fois. Pour des raisons de com-
modité nous avons séparé les messages en brovenance des processeurs arbitres
de ceux en provenance des processeurs utilisateurs. Toutefois dans les deux
cas, les grandes lignes du traitement sont les mémes. ILe message est d'abord
décodé. Le code nous précise la partie du réseau présenté au troisiéme
chapitre qui doit &tre simulée, pour &laborer les actions 3 entreprendre par

le processeur de synchronisation. Sur le réseau de la figure IV ce sont les

3'
places "analyse" et "recherche des processeurs a réveiller" qui correspondent

4 la mise en ceuvre de 1l'algorithme présenté au chapitre précédent.
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Message en prove-

Message en provenance
nance des P.A

des P.U

Décodage Décodage

Mise en
attente

Recherche
des deg

processeurs processeurs
a réveiller 3 réveiller

Recherche

Accords

, Figure IV3.

4. IMPLEMENTATION DE L'ALGORITHME DE SYNCHRONISATION

4.1. Principe

Aprés décodage le processeur de synchronisation analyse le message
regu. La solution retenue pour cela, compromis entre conduite compilée et

tapulaire, se compose de :

~ une représentation tabulaire du réseau de Petri et d'un simulateur, (para-

graphe IV4‘4.
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- un ensemble de sous programmes compilés (synchroniseurs) appelant le simu-

lateur pour des séquences de tirs de transitions.

Le choix de la conduite compilée, malgré tous les inconvénients
{risque de recompilation....) qu'elle présente, est 3 notre avis la méthode
qui permet de mieux focaliser la recherche des transitions sensibilisées dans

un réseau de Petri & jetons individualisés.

En effet, lorsque le processeur Yegoit un message (demande ou fin
de transaction), il ne doit tirer qu'un nombre trés limité de transitiong

(souvent une seule).

Une implémentation compilée bermet de considérer directement les
transitions smisceptibles d'@tre tirées en fonction de la nature du message.
Ainsi le déroulement de la s€quence de tir est relativement figé : par exem~
ple aprés réception d'une demande d'écriture, il n'est possible que de tirer
la transition de préautorisation d'écriture (PAE} puis on a le choix entre

1'une des deux autorisations d'écriture (AEi).

Dans une réalisation & conduite tabulaire, toutes les transitions
sont examinées (au plus dans les versions optimisdes [SAM 80] ¢ toutes celleg
qui ont une place précédente margquée) d'oll un temps d'exécution bien rlus

long que pour notre solution compilée.

Toutefois lorsqu'une transition susceptible d'é@tre sensibilisée est
trouvée par la conduite compilée, la vérification de ces conditions de tir, et
son tir éventuel, sont réalisds par simulation du réseau. Pour cela les données
correspondant au réseau sont stockées sous formes de tables. Ceci permet de
diminuer la place mémoire occupée par les programmes et de mieux structurer le

logiciel.
Donc a chague message reqgu par le processeur de synchronisation cor-
respond un programme permettant d'enchainer correctement les tirs de transitions.

En fait ces programmes sont de deux types :

I) Programmes correspondant & une demande de transaction.



.116.

Les transitions "demande" é&tant toujours sensibilisées, un jeton est
mis directement dans la place correspondant & la file d'attente associde. Ensui—
te le simulateur est appelé pour les transitions "autorisations" (pré-autori-

sation et autorisation dans le cas de 1'écriture).

Aucun processeur en attente ne pouvant &tre déblogué par la mise en
attente ou l'autorisation d'un autre, il est inutile de rechercher si d'autres

transitions sont tirables.

Les programmes pour ce type de messages regus par le processeur de
synchronisation se terminent par l'envoi d'un message de mise en attente ou

d'accord vers le processeur utilisateur.

II) Programme correspondant & une fin de transaction.

Nous avons vu au chapitre IIT que pour une contrainte de sécurité,
le nom des processeurs utilisateurs effectuant une transaction était filtré.
Ce filtrage est xéalisé par le processeur de synchronisation chaque fois qu'un
message "fin" de transaction est regu pour étre certain qgue le processeur
ayant émis ce message a bien re¢u auparavant un message d'accord du processeur

de synchronisation,

Le simulateur est donc appelé pour les transitions fin assocides &
chaque bloc. Si aucune n'est sensibilisée un message de "rejet" est envoyé

pour signaler l'erreur.

Si une transition a été tirde, il faut & ce moment-l3i examiner si
une transaction en attente peut &tre libérée car seule une "fin de transaction"

change les variables de synchronisation dans un sens favorable.

Ainsi & chaque "fin de transaction", les diverses files d'attente
sont explorées et si l'une d'elles n'est pas vide, le simulateur est appelé
(en fait une partie du logiciel écrit pour le traitement des messages est réuti-
lisée a ce niveau). Si une transition est tirée (une transaction est libérée),
l'exploration des fileg d'attente continue jusqu'a ce que plus aucune transac-

tion ne soit libérable.
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Nous allons maintenant présenter chacun des programmes plus en

détail.

4. 2. Détail des algorithmes

4.2.1. Début_d'écriture

Une particularité de 1l'algorithme correspondant aux demandes d'écri-
ture est qu'il se @écompose en deux niveaux. Ceci est dd au fait, qu'il faut
tirer deux transitions (pré-autorisation (PAE), et autorisation d'scrire sur

un ensemble mémoire (AEi)) pour gue la demande soit autorisde.

Un autre probléme a pour cause le fait que le réseau représentant la
synchronisation, ne permet pas de différencier au cours d'un cycle d'dcriture,
la phase d'écriture des phases mises & jour. Or cette information est nécessaire

au processeur de synchronisation pour 1l'envoi deg mesgsages réponses.

Une solution simple & ce probléme (figure IV4) congsiste 4 utiliser une
variable auxiliaire "a" mise a la valeur "1" lors du tir de la transition pré-
autorisaticn (PAE) et mise a la valeur "o" au tir de la transition fin d'acri-
ture (FEi). Quand une transition AEi est tirée, il suffit alors de tester la

valeur de "a" pour connaftre la phase du cycle.

Il faut souligner que 1'introduction de cette variable "a" n'agit
bas sur les conditions de tir des transactions, et donc l'analyse faite au

chapitre précédent n'est pas remise en cause.

L'enchainement des tirs des transitions est donné par le réseau de
la figure IV4, 1l'organigramme du brogramme associé par la figure IVS. Dans
cet organigramme, si le tir d'une transition autorisation d'écrire sur un en-
semble mémoire n'fest Pas possible, on examine la possibilité de panne de cette
mémoire par le tir de EPi avant de regarder si une autre transition AEi est
sensibilisée. Au bout de m (nombre d'ensembles mémoires) impossibilités de tirx

sur les transitions AE; cette procédure agt interrompue.
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Figure IV4.

4.2.2. Demande de lecture

L'un des intéréts de cette structure en fonctionnement normal, est
de pouvoir répartir la charge deg transactions lectures sur les différentes
mémoires. Spécifier cette répartition par réseau de Petri implique un graphe
trop complexe, pour les informations qu'il apporte. Aussi dans cet &tat, le
réseau de Petri laisse le libre choix de tir entre les diverses transitions

d'autorisations de lecture (ALi).

Implémenter une stratégie pour répartir la charge, c'est donc in-
troduire un algorithme effectuant le choix de la transition & tirer. Evidem-
ment, il faut que cet algorithme n'affecte pas les propriétés du réseau, et

de la synchronisation étudiée au chapitre précédent.
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Ce choix est réalisé par un compteur (modulo m) incrémenté chaque
fois qu'une lecture est autorisée sur une mémoire. La valeur du compteur
donnant l'indice de la transition ALi ayant la préférence. Si la transition
n'est pas tirable (mémoire en panne ou dang une phase d'actualisation, ou sa-
turée), le compteur est incréments afin de tester la mémoire suivante. Bien
slr en cas de m insuccés + (aucune transition n'est tirable) cette incrémen-
tation est arrétée.

L'algorithme correspondant & une demande de lecture est alors celui

décrit par 1l'organigramme de la figure IV6.

Demande de mise en
file d'attente

M(FAL)=M(FAL)+UIi

Appel du simulateur

pour tirer la transition

ALy

Tir effectué ?

J=3+1 J=i+1

Préparation pour envoi

message

'ACCORD !

Préparation pour envoi

message

'MISE EN PILE D'ATTENTE'

Figure IV6.
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4.2, 8. Début de restaurvation

L'enchainement des tirs de transitions pour les deux types de restau-
ration est identique et ne présente pas d'originalité comme les deux précédents.
Ainsi, aprés avoir soit déclaré une mémoire hors service temporairement (res-
tauration partielle) ou soit réparé un ensemble mémoire, le simulateur est appe-
lé pour savoir si cette restauration est faisable ou si elle est mise en file
d'attente. Un point différencie cependant ces deux algorithmes : il est rela-
tif aux restaurations totales o en cas d'impossibilité de tir, nous testons
que la mémoire était effectivement invalide avant d'envoyer un message de mise
en file d'attente (ceci est fait pour pallier une demande de restauration er—

ronée) .

4.2.4. Fin de transaction

Nous avons vu (paragraphe 4.1.) le principe des algorithmes associés
aux fins de transaction. Donc apres avolr tiré la transition correspondant &
ce message "fin de transaction", il faut explorer toutes les files d'attente
pour savoir s'il y a des transactions succeptibles d'étre débloguées (et donc

des processeurs réveillés).

L'ordre suivant lequel cette scrutation est effectuée n'est pas in-
différent, et le fait gu'une file d'attente soit explorée avant une autre, va
autcomatiquement affecter une certaine priorité aux transactions. De plus par
la connaissance d'une transaction en attente, la scrutation des autres files
d'attente peut &tre généralement diminuée et méme arrétde. Ainsi, le temps de

réponse du processeur de synchronisation est considérablement diminué.

Un facteur important pour organiser cette exploration des Files &'at—
tente est de tenir compte des spécificités du réseau de Petri, qui sont rappe-
lées au tableau de la figure IV7. Ce tableau est construit a partir des con-
traintes du probléme (vérifices par les invariants présentés 3 1'annexe II),
et on peut y voir par exemple que si une écriture pré-autcorisée, ou une mise
& jour est en attente (3 IM(EAi)I = 1), les transactions restaurationg par-
tielle et totale ne peuvent se dérouler, ni une nouvelle pré-autorisation

d'écriture. Seules dans ce cas des transactions de lectures peuvent avoir lieu.
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Figure IV7.

Ce tableau est a4 interpréter de la maniére suivante :

5i la file d'attente indiquée horizontalement est non vide, et apreés
examen de l'autorisation de la transition associée, 1 signifie gqu'il est inu-
tile d'examiner le cas des files d'attente indiguées verticalement, car en
aucune maniére la transaction correspondante ne pourra &tre autorisée. Par con-

tre N signifie que cet examen est nécessaire.

A la vue de ce tableau, il apparait intéressant, pour focaliser un
peu plus la recherche des transitions sensibilisées, d'examiner en premier les
files d'attente qui ont le plus grand nombre de "I", car en cas de réponse po-
sitive la scrutation s'arr@te immédiatement.

Nous avong retenu l'ordre d'exploration des files d'attente suivant :
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- Ecriture pré-autorisée ou mise a jour (EAi)
- Restauratiocn partielle

- Restauration totale

— Bcriture (FAE)

- Lecture.

Nous donnons la priorité & l'examen des files d'attente de "l'écriture
pré-autorisée ou de mise a jour", par rapport & celle des restaurations partiel-
les, car la premiére a une plus grande probabilité d'@tre non vide gue la se-
conde. Par contre pour éviter tout phénoméne de famine, la priorité a été don-
née 3 l'examen de la file d'attente des restaurations totales. Le phénoméne
inverse a trés peu de"chance"de se produire si l'on considére la fréquence de
Ces transactions de restauration. De plus cette transaction est pilotable i des

periodes de faible charge du systéme.

L'algorithme donnant la scrutation des files d'attente qui doit &tre
effectudée & la "fin d'une transaction" est décrit par l'organigramme de la
figure IVB'

Nous pouvons remarquer le paralléle gui peut &tre fait entre l'ex-
ploration des files d'attente que nous proposons, et celle faite dans des moni-
teurs spécialisés [ﬁOA 74 - KES 77] . En effet l'examen, une & une, de toutes
les files d'attente & la fin d'une procédure pour le moniteur décrit par
[-KES 77] est similaire dans son principe 4 la scrutation systématique de tou-
tes les transitions ayant une file d'attente comme place d'entrée. En revanche
celle exposée dans l'organigramme de la figure IV8 correspond & l'examen per-
sonalisé qu'impligue l'utilisation d'un"moniteur Hoare". Il est bhien normal
que nous en retrouvions, pour ces deux types de simulation, les mémes inconvé-

nients, gue pour ces deux types de moniteurs.

4.5. Optimisation de la srcutation des files d'attente dans le cas de deux

ensembles mémoires.

Pour le cas de deux mémoires, la scrutation des files d'attente lors
du réveil des processeurs peut 8tre optimisée si nous tenons compte de la na-

ture du message "fin de transaction" regu par le processeur de synchronisation.
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Par exemple, considérons dque le processeur regoive comme message

"fin d'actualisation", il est inutile alors dans l'exploration des files

d'attente d'examiner :

- Celle correspondant aux mises 3 jour (puisqu'il n'y en a plus)

Celles correspondant aux restaurations,

- car par le message regu
les deux ensembles mémoires sont valides.
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Ainsi seule la scrutation des files d'attente assocides aux &cri-

tures et aux

lectures est nécessaire dans ce cas.

Cet affinement dans la recherche des transitions tirables est per-

sonnalisé d'une part & la nature des messages regus par le processeur, et

d'autre part au cas particulier de deux mémoires.

4. 3. 1.

Pin d'éeriture :

Quand le processeur regoit ce message, cela impligue gue la phase

initiale du cycle d'écriture s'est bien dérculée, et donc que la mémoire n'a

pas €té déclarde en panne temporairement.

Ainsi dans la scrutation des files d'attente, celle associde aux

restaurations partielles est sautée. L'algorithme devient celui représenté

par l'organigramme de la figure I
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Figure 1IV_
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4.3.2. Fin de lecture :

N

La réception de ce message ne remet pas en cause le fait gu'un

cycle d'écriture esten cours et il n'a aucune influence sur sa likération.

Ainsi 1l'exploration de la file d'attente FRE pour ce type de message

n'est plus nécessaire, et l'organigramme devient celui de la figure IVlO.
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4.3. 3. Fin_d'actualisgtion et des restourabions :

Pour ces différents messages, la scrutation des files d'attente est
identique, et elle est décrite dans l'organigramme de la figure IV11'
Nous avons déja présenté dans l'introduction de paragraphe 3.3.,
les causes de la réduction de cette scrutation quand le processeur de synchro-

nisation avait regu un message de “fin d'actualisation”.

En ce qui concerne la scrutation aprés réception d'un message "fin
de restauration”, un raisonnement analogue peut &tre fait pour montrer 1'inu-

tilité de certaines explorations.

Aussi une "fin de restauration totale” signifie gu'un cycle d'écri-
ture n'avait pas lieu (exclusion entre cycle dlécriture et restauration), et
donec les files d'attente des &critures pré-autorisées, ou mises a4 jour (places

EAi), et des restaurations partielles ( placesRFCD sont vides.

Pour le cas d'une"fin de restauration partielle" , il est immédiat
qu'il ne peut exister de mises & jour. Il en est de méme pour les restaurations
totales car nous sommes dans le ¢as oil nous n'avons qu'une seule mémoire en

panne.

écriv,
en attente

M {FAE) #0

Appel du simulateur pour Scrutation de la file

tirer la transition cor- d'attente lecture,et
P

respandante, et réveil réveil éventuel

éventuel

Figure IV, .
gure Vi
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4.4. Prégsentation du simulateur

Ce simulateur est une adaptation de celui présenté par EAYA 7§] pour

tenir compte des jetons individualisés.

4.4. 1. Description tabulaire

Le réseau de Petri 3 jetons individualisés est traduit sous forme
de tables qui représentent les matrices d'entrée et de sortie. Un emplacement

mémocire est réservé pour traduire le vecteur marquage des places.

De plus le réseau glebal a été partitionné en sous-réseaux, chacun
d'eux étant associé & un des divers messages que peut recevoir le processeur
de synchronisation. Ceci dans le but de faciliter 1'enchainement des indices
des trangitions dans la partie compilée, en cas d'augmentation des modules.
Par ce moyen, une modification du nombre de modules nécessitera simplement une
nouvelle traduction des réseaux en tables, et un réajustement de la variable

indiquant le nombre de modules.

Enfin dans ce simulateur, il nous a fallu tenir compte de l'intro-
duction des jetons individualisés pour le marquage des places. Aussi dans ce
réseau, deux catégories de places sont 3 différencier : les places contenant
seulement des jetons banalisés, dont l'implémentation classique du marguage
est réalisée par un compteur ; et les places contenant des jetons individua-
lisés. Pour ces derniéres, le marquage est implémenté par un vecteur de bi-
nons {ou "bits"}, oQ chague binon correspond & un identificateur. L'inconvé-
nient de cette réalisation est son manque de généralité pour représenter plu-
sieurs Jjetons de méme identificateur. Toutefois, lorsqu'elle est suffisante,

elle permet de restreindre le place "mémoire vive" nécessaire.

4.4, 2. Simulation :

Rappelons que le simulateur est appelé par la partie compilée .

Celle-ci lui fournit trois informations :

- le réseau concerné,
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- la transition & tenter de tirer sur ce réseau,

- et l'initialigsation des variables étiquetant les arcs.

A partir de ces informations, le simulateur examine sur les tables
cerrespondant au réseau, si le marquage des places d'entrée de la transition

est suffisant pour respecter la condition de tir (paragraphe II ). Si

3.3.2.
cette condition est remplie, la transition est tirée comme nous l'avons défini
(paragraphe II 3.3.3.). 8i la conditicn n'est pas respectée, la source de
I'impossibilité de tir (marquage des places i jetons banalisés insuffisant,

ou marquage des places & jetons individualisés) est détectée.

L'organisation de ce simulateur est décrite dans l'organigramme de

1 i .
a figure IV12

NOM
—du réseau

~de la transition

~des identificateurs

des places bana

i. syffi-
sant 7

Tir de la transition

L I “
Figure V12
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. TRAITEMENT DES ALARMES

Afin de détecter les éléments hors service, ou ayant un fonctionne-
ment erroné, plusieurs tests ont &té prévus. A l'heure actuelle, les princi-
paux sont concentrés au niveau des processeurs arbitres. Ceux~ci localisent
les &léments fautifs et la nature de leur panne. A la détection de 1'un d'eux
une alarme est émise en direction du processeur de synchronisation. Suivant
le type de 1'&lément et la nature de sa panne, plusieurs sortes d'alarmes ont

été définies, et évidemment le processeur réagit en fonction de leur sens.

o 1. Tentative de viocl mémoire

Un utilisateur, ayant vu sa demande de transaction accordée par le
processeur de synchronisation, tente de faire des accés en écriture sur la mé-
moire. Ces accés filtrés par le processeur arbitre sont contraires aux droits
signalés pour cet utilisateur par le processeur de synchronisation, et sont suf-
fisament nombreux pour gque le processeur arbitre en référe au processeur de
synchronisation. Celui-ci exclut alors le processeur fautif de la liste des lec-

teurs et le lui signale par un message de rejet.

9.2. Dépassement de la capacitd mémoire tanmpon

Chaque processeur arbitre posséde une mémoire tampen ol sont stoc-
kées les modifications apportées aux données contenues dans sa mémoire lors
d'une phase d'écriture. Cette mémoire tampon (buffer), est utilisée lors de

phases de mises & jour des autres mémoires pour répercuter les modifications.

Cette mémoire done, doit é&tre de dimension suffisante pour satisfaire

le processus faisant le plus grand nombre de modifications.

S5i pour une raison gquelconqgue, un processeur dépasse cette capacité
mémoire, l'enregistrement des transformations de données ne peut plug se faire
a cause de laperte gu'entrainerait leur concaténation, et une alerte est émise
vers le processeur de synchronisation. Celui-ci déclare cet ensemble mémoire

en panne temporairement, et rejette le processeur écrivain.
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5. 8. Temps d'accés incorrects

Un autre type de panne grave détecté par les processeurs est celui
qui correspond au cas ol un processeur a vu sa demande d'accés mémoire accordée,
et ne l'utilise pas, soit parce qu'il vient de tomber en panne, soit parce

que son bus le liant 4 la mémoire est hors service.

Cette situation est dangeureuse pour la synchronisation totale du
sytéme car le processeur utilisateur peut ne pas signaler de fin de transaction.
Aussi chague PA surveille-t-il l'utilisation de sa mémoire. Cette surveillance
sert aussi dans le sens opposé a détecter une utilisation abusive par un uti-

lisateur, en chronométrant son tenps d'accés,

Donc en présence d'un de ces mauvais fonctionnements une alarme est
transmise au processeur de synchronisation qui rejettera le processeur utili-
sateur, et déclarera la mémoire hors service temporairement si le processeur

gtait un €crivain, car il y a possibilité d'incohérence de données.
.4, Divers

Lors de ses propres procédures de test, le processeur arbitre peut
détecter un de ses éléments en panne, et donc qu'il est inutilisable pour le

systéme.

Il signale ce fait pour que le Processeur de synchronisation l'isole

du systéme et rejette les utilisateurs de ce bloc.
6. CONCLUSION

Nous wvenons de présenter une possibilité d'implémentation logicielle
des réseaux de Petri 3 jetons individualisés. La solution retenue repose sur
le principe des automates programmables par réseau de Petri. Pour des contrain-
tes de temps, le principe de l'automate choisi est un compromis entre les deux

types possibles de conduite des évolutions avec toutefois, une grande part pour

la conduite compilée.
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Nous avons construit notre implémentation de telle maniére gu'elle
soit la plus générale possible, avec en particulier, la possibilité de modifier
le nombre d'ensemble mémoire sans pour autant remettre en cause le principe
de la conduite compilée. Cependant, le défaut de cette méthode est qu'elle
est lide au probléme particulier de synchronisation traité. Quand 1'algorithme

de synchronisation est modifié, 1'implémentation doit &tre entidrement revue.

Une possibilité est alors de choisir une implémentation par simu-
lation du type de celle proposée par [SAM 80] . Bien glr comme toutes solu-
tions générales, les performances, telles que le temps de réponse par exemple,

sont moins bonnes.
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Dans ce memoire, nous avons étudié les mécanicmes de synchronisa-
tion pour un systéme de commande de processus industriels sGr de fonctionne-

ment.

Ceci nous a amené a définir une structure offrant des possibilités
de fonctionnement en mode dégradé. En particulier, pour tenir compte des pan-
nes de mémoire contenant lesg données, nous avons &été amené 3 les dupliquer.
Cette duplication entraine cependant de nouvelles contraintes au niveau des
mécanismes de synchronisation. Ceux—-ci devenant relativement complexes, il

devient alors nécessaire de les spécifier et de les valider rigoureusement.

Les réseaux de Petri sont & notre avis un trés bon outil pour repré-
senter, valider et mettre en ceuvre des systémes de complexité non négligeable
Toutefois, comme tout outil général, ils sont parfois mal adaptés pour repré-
senter certains phénoménes. C'est le cas quand on considére l'aspect sécurité
d'un systéme, ol le réseau représentant sa synchronisation peut devenir rapi-
dement lourd. Nous avons alors propesé d'utiliser les réseaux de Petri & Jje-
tons individualisés, qui permettent, sans compliquer ocutre mesure la preuve,
et sans perte de rigueur, de spécifier de fagon condensée, les problémes liés

4 la sécurité des systémes.

Nous avons donc utilisé ces réseaux pour spécifier et valider 1'al-
gorithme de maintien de la cohérence de données dupliquées pour un systéme
nultimicroprocesseur travaillant sur des mémoires partagées et dupliguées. Au
cours de sa spécification, nous nous sommes apergus de la limitation des ré-
seaux, en particulier de l'impossibilité d'aborder le probléme dans son ensem-
ble. Notre approche a été alors d'introduire les contraintes progressivement et
de les valider au fur et & mesure. Afin de ne pas alourdir inutilement le ré-
seau global, nous n'avons pas représenté certains points secondaires tels que
la répartition des charges des transactions de lecture sur les différentes mé-
moires. En effet, ces mécanismes sont relativement indépendants de la synchro-
nisation globale et nous pouvons nous contenter de les décrire en utilisant
des variables auxiliaires testées et modifiées lors du tir de la transition.

Ainsi, nous évitons de tout spécifier par un réseau de Petri volumineux.

L'inconvénient de cette approche progressive est qu'a chaque pas, la

freuve de l'étape précédente peut &tre remise en cause.
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Ceci est en particulier vrai lorsque les fusions entre réseaux portent aussi
bien sur les transitions que sur les places car les invariants linéaires de
places ne sont plus nécessairement les mémes. Un autre probléme, est gue notre
réseau global n'est pas totalement réductible. En conséquence la preuve de
l'absence de blocage se fait 3 partir de l'énumération des marquages et donc
avec des variables comme poids sur leg arcs déterminées. Ce probléme se re-—
trouve de fagon plus grave encore lorsque l'on généralise l'algorithme au cas
de m mémoires puisque, malgré la modularité des réseaux, la preuve de 1l'absen-
ce de blocage ne peut se faire que pour trés peu de mémoires. Il nous faut ce-
pendant souligner que les invariants sont, eux, valables quelle gue soit la
valeur des variables, et quel que scit le nombre de mémoires, mais ils ne sont

pas suffisants pour prouver l'absence de blocage.

En ce qui concerne l'implémentation, nous nous sommes tournés vers
une simulation en grande partie compilée pour éviter des temps de réponse pro-
hibitifs. Les inconvénients sont alors d'une part la réalisation qui est &
reprendre presque entiérement si l'algorithme de synchronisation est modifié.

D 'autre part, la probabilité de l'introduction d'erreurs lors de 1'implé-
mentation n'est plus nulle, et la simple validation des spécifications devient

insuffisante.

En conclusion, l'utilisation pratique des réseaux de Petri (avec ou
sans jetons individualisés), pour spécifier, valider et implémenter des algo-
rithmes de synchronisation dans des systémes de commande de complexité moyenne

nécessite encore quelques résultats.

Le premier est celui de la preuve de l'absence de blocage pour un
réseau de Petri non totalement réductible. Sa sclution peut provenir de l'uti-
lisation de régles de réduction plus puissantes, mais elle peut également dé-
couler directement de la démarche gque nous avons suivie, oli les contraintes
sont introduites une 3 une. Il nous faut ajouter toutefois une condition i cet-
te démarche, celle d'utiliser des régles permettant d'obtenir un réseau sans
blocage par la fusion de réseau sans blocage. Certains travaux en cours sem-

blent sur ce sujet trés prometteurs.

En ce qui concerne le probléme spécifique de la construction d'un

réseau par la fusion de m modules identiques, 1'approche développée par[?EN 7?]
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préconisant 1'utilisation de réseaux de Petri colorés semblent étre intéres-
sante. Mais, signalens toutefois que la breuve et la recherche des invariants

pour ce modéle n'est pas automatigue.

Enfin, la réalisation finale, aprés validation, a souligné combien
il restait encore A faire pour pouvoir produire sans erreur un code efficace
4 partir d'un réseau de Petxri. C'est un probléme relativement complexe pour
Etre abordé dans sa généralité et il faut pour le moment se restreindre au

développement d'outils et de méthodes adaptés & des cas particuliers.
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ANNEXE 1

ANALYSE DU RESEAU DE PETRI SPECIFIANT LE PROBLEME DES LECTEURS-ECRIVAINS

RESEAU DE PETRI A ANALYSER

Description du réseau pour OGIVE par le tableau des suivants [bHE 7@]

GO 1Y m**$*$$$%$¥$*¥mmxwvm¥*mm%mmvmmmlwvvmimmmmr$a+¥1$*i$&ﬁ@immmmm
06020 LECTEURG~LURTVATING

OOOBO Ao ORI ORI SOK K OK K KKK K KKK K K 0K 0K KR K IO KK KK 5KOR K0 % ko
QO04A0 4 4 2 / RESPEC, Nbre de places, de transitions, de suivants /
G000 i 4 / Numérotage des places /

QGO&H0 8 / Numérotage des transitions /

Q0070
000B0
00090
00100
00110
00120
00130
00140
Q0150
00140
00170
00180
Q0190
Q0200
00210
Q0220
00230
00240
00250
002460

N

R

CNNOO N

/ Buivants du sommet i /

»
-

/ Poids des arcs /

Ot it b b e e e GIRS D O DO

Sl e e G e e B O

4 3 / Marquage initial /



00270
00280
00290
00300
00310
00320
00330
00340
Q00350
003460
00370
00380
00390
00400
00410
00420
00430
00440
00430
004460
Q0470
00480
00490
00500
003510
003520
Q0530
00540
00550
005460
Q0570
00580
QOEP0
Q0600
00610
Q0420
0064630
00640
00450
00&HAHO
00470
O0HB0
004690

ANALYSE DIRECTE DU RESEAU
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QOO0

00710

00720 ANALYSE FAR RENUCTION CONSERVANT FROPRE
00730 SR KK 0K SRR KO R SOk kK SR SRR SRR IO SOK K IOk oK
00740

00750

00760

00770 RESEAU DE DEFART NON REOUIT

00780

00790 NE

008300 .

00810 NT= 4 NHIN=1

00820

00B30

00840

00850 1 EST FLACE SURSTITUABLE #5:EB8§E
00860 2 EST FLACE SUBSTITUARLE #5§3E238
00870 1EST T IDENTITE ET SIMFLIFIARLE FAR  2%KkX
008830 LA FLACE 3 EST FLACE IHFLICITE Xfkirskxxk

ggggg LA FLACE 4 EST PLACE IMFLICITE kfkfiikrk

DOP10
00920

00930

00940

00950

00960 LE RESEAU A& ETE COMFLETEMENT REDUIT

00970 CE RESEAU REDUIT EST DONC EORNE ET VIVANT

82328 LE RESEAY INITIAL EST DONC EGALEMENT FROFRE

01000

01010

01020

01030

01040

01050

01050 COUVERTURE Ti“ TNVARIANTS
01070 LE FLACES

01080
01090
01100
01110 1
01120 1
01130
01140
01150
01160
01170

L =
o )
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ANNEXE 2

ANNEXE 2.1. GENERALISATION DE LA RECONFIGURATION MEMOIRE APRES UNE MISE
HORS SERVICE TOTALE

Dans le chapitre III nous avons considéré que le systéme avait
toujours une mémoire valide sur les deux. Avec cette hypothése, la spéci-
fication par réseau de Petri suffisait pour l'algorithme décrit. Si main-
tenant nous voulons le généraliser dans le cas de m mémoires, il faut nous
assurer gue la mémoire servant de référence pour la restauration de la

mémcire en panne est bien valide

TV,

Mémoire i

TV, TLEJ i’fLE-J Vv,
|

Mémoire k ' l Mémoire 3

Figure A.2.1.

Ceci noug conduit & introduire cette nouvelle contrainte (test
de la validité de la mémoire source) dans la spécification de l'algorithme

(figure A.2.1.)
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Pour ce reseau, nous avons "dédoublé™ pour Chagque module 1'ensemble des
places et transitions spécifiant la transaction restauration totale de

FRi donne le nom de la

telle maniére que chaque ensemble ARij, RCik' X

memoire source.

Notons toutefois, qu'en introduisant ce test sur la validité
de la mémeire source, le réseau global posséde une configuration de mar-
quage qui améne un blocage mortel. Ce marquage est celui obtenu par le
tir de toutes les transitions MHSi. En fait, ce blocage est bien normal
car il correspond au cas ol toutes les meémoires sont hors d'usage, et le
systéme est sans possibilité de reprise puisgue toutes les informations

sur le passé ont été irrémédiablement perdues.

En faisant le test de validité sur la mémoire source, les in-

variants linéaires de places sont alors les suivants :

m
lmervy| + ez )] + g; lM(RCij)I = 1
3#U

il om
| mcm | + ; ,IM(EAi)' + [uEc)| + w % lM(RCij)l]= m
A 1Y
o,
|M(TLEi)|+ ,M(LCi)l + n[M(ECi)f + % I M(RCjL)l = n
4t

Ces invariants sont respectivement la généralisation des invariants

et le terme o

:%L I M(RCLj) représente le dédoublement de la place "RCi“
=4
j#t
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ANNEXE &5.2. GENERALISATION DE LA RECONFIGURATION MEMOTRE APRES UNE MISE HORS
SERVICE TEMPORAIRE

Pour ce cas aussi, il nous faut introduire le test sur la vali-

dité de la mémoire source. Le réseau est alors celui de la figure A.2.2.

l Mémoire i |

N, TE, TL,

Mémoire k

i i 4 TE
| |

Figure a.2.2.

Pour cette sclution aussi, il existe une configuration blocante,
elle aussi est trés logique. Pour cette solution, les invariants qui ont

été modifiés sont alors les suivants :
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Né

|M(TLi) | + lM(EAi)I + [M(Ecll + y

&

s
o
g m[IM(RPAj)] + ’M(RPCj)’ + ]M(chﬂ] _

AR
[mecm] + JZ— EM(EA].)[ + IM(ECj)' +

=t
ﬁtb

i

e, U = n
"y ¥

6*" i‘w

Um(nc )|+ i tren, )[ + Z[m(Rpc )}]+ [Meree )| + [minc, )!+Z
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