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Résumé

Avec le développement de I'informatique, le nombre et le di#s systémes critiques augmentent
constamment. Une proportion importante de ces systemesrgeédes aspects temporisés exprimant
des contraintes quantitatives sur I'écoulement du temes tlavaux présentés dans cette thése s'ins-
crivent dans le cadre de la vérification automatique de syetdemporisés et distribués. Nous consi-
dérons différents modéles obtenus comme des extensioraitbeBates temporisés et des réseaux de
Petri. Dans une premiére partie, nous étudions ces modétefos indépendamment, obtenant de
nouveaux résultats d’'indécidabilité pour les automategpteisés avec transitions silencieuses, et en
s'intéressant aux liens existant entre eux. Nous propagiogsune traduction des automates tempori-
sés étendus vers les réseaux de Petri temporels et compaeararécision les pouvoirs expressifs des
automates temporisés et des réseaux de Petri temporisdsuki@me partie de nos travaux traite de
problemes d’algorithmique de la vérification. Nous propwmson algorithme pour I'analyse en avant
des automates temporisés avec gardes diagonales ainseguition de dépliage pour les réseaux
d’automates temporisés et différentes méthodes pour eanlealun préfixe fini et complet. Enfin,
dans une derniére partie, nous nous intéressons a la ndtmplémentabilité pour les automates
temporisés et proposons un algorithme pour la vérificatmste de la logique temporelle linéaire.

Mots-Clefs : Vérification formelle, Automates temporisés, Réseaux de,P&ystémes distribués,
Expressivité, Algorithmique, Implémentabilité.

Abstract

With the development of computer science, the number andalleeof critical systems always
grow. A large part of these systems presents timing aspgpte®sing some quantitative constraints
on time elapsing. The results presented in this thesisrftail the framework of automated verifica-
tion of distributed and timed systems. We consider differandels obtained as extensions of timed
automata and Petri nets. In a first part, we study these mbd#isindependently, proving new unde-
cidability results for timed automata with silent tranaits, and by looking at links between them. We
propose a translation from extended timed automata to tiete fets, and compare relative expres-
sive power of timed automata and timed Petri nets. The separicf our work deals with problems
in algorithmic of verification. We propose an algorithm forward analysis of timed automata with
diagonal constraints, and a notion of unfolding for netvgasktimed automata together with different
methods for building a finite and complete prefix of it. Figallve are interested in a notion of im-
plementability for timed automata and propose an algoriftinmobust verification of linear temporal
logic.

Keywords : Formal verification, Timed automata, Petri nets, DistidoLsystems, Expressivity, Algo-
rithmic, Implementability.
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Introduction

Paris, bar des trois Moulins, 7h50.
Mai 2007.

- Alors ?

- Hmm...

- Comment ¢a s’est fini ? Tu t'en es sorti ?

— Formaté, une fois de plus!

- Allez ! Fais pas cette téte, c’est pas si grave. Tu prendsiféic

- C’qui me dépasse c’est que l'informatique est partoutwadjbui! Tu prends ta voiture,
le GPS te guide, tu vas a I'hépital, tu passes un scannerghdprle Meteor, y'a plus de
conducteur. Et attends, la j'ai passé deux heures a att@udnepouvoir voter, et je suis
méme pas s(r que ma voix va comptetr...

Enjeux de la vérification

Voila la genre de conversations que I'on peut entendre pade nos jours. Linformatique oc-
cupe une place prépondérante dans de nombreux domaiséa sehté, les transports, I'économie, les
communications et plus récemment le vote électroniqueu&d ces applications ont des enjeux im-
portants comme des vies humaines, des moyens financiercoreda garantie de la démocratie, les
systemes informatiques doivent étre irréprochables. @kp#, ces « systemes critiques » présentent
souvent des imperfections et I'Histoire a connu de hombfeitix divers qui en témoignent.

Thérac-25. Le Thérac-25 est un appareil médical utilisé aux Etats-léhisu Canada a partir de
1976 pour traiter les tumeurs cancéreuses en exposantistpa des radiations. Entre 1985 et 1987,
date a lagquelle tous les appareils ont été retirés, unedér@dents ont eu lieu, provoquant la mort
de plusieurs personnes. Une erreur logicielle a provogeéugaiexpositions importantes, provoquant
ainsi la mort de ces patients. Davantage de détails peutrertréuvés dans [LT93].

Ariane 5. « Le vol inaugural d’Ariane 5 qui eut lieu le 4 juin 1996 s’estd® par un échec. Environ
40 secondes seulement apres le démarrage de la séquenck léelaraceur, qui se trouvait alors
a une altitude de quelques 3700 métres, a dévié de sa timedc@st brisé et a explosé. » Telles
sont les deux premiéres phrases du rapport [Ari96] de la desiom d’enquéte mise en place suite
a I'explosion d’Ariane 5. Celui-ci conclut a une erreur lcgile dans la spécification d’une fonction
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14 Introduction

(une valeur est codée sur 16 bits au lieu de 64 bits) et recomienia développement des méthodes
de vérification.

France Telecom. Des milliers d’appels téléphoniques passés depuis la Ersmat restés sans ré-
ponse au cours des samedi 30 et dimanche 31 octobre 2004utagse, ces appels n'étaient pas
traités par les commutateurs ! C'est I'analyse menée padpsrts de France Telecom qui a permis
de mettre en évidence une erreur logicielle sur un équipedetraitement de la voix sur IP situé a
Reims. Son dysfonctionnement a ensuite provoqué un mésard&autoprotection de vingt-six com-
mutateurs, ralentissant ainsi une grande partie du réseagais. Les ingénieurs ont d0 procéder au
développement d’'un logiciel de remplacement et I'ont impasur chacun des commutateurs, ce qui
a nécessité I'ensemble du week-end.

Vote électronique aux Etats-Unis. Tandis que la France commence a utiliser les machines de vote
électroniques, elles sont fortement remises en cause ais-Bhis. Un rapport complet [Bre06] sur
les dangers du vote électronique a été publié par une comomidexperts du « Brennan Center », de
I'Université de New York de Justice. Cette commission, cos@e@ de membres importants de la com-
munauté scientifigue comme David Dill et Ronald Rivest, édest conclusions critiques concernant
I'utilisation actuelle de ces machines, et propose un ehkele mesures permettant d’augmenter
la confiance dans ce systeme de vote. Plus récemment encqasyvier 2007, une étude [Vot07] a
recensé plus de 1000 dysfonctionnements au cours desoakedi® mi-mandat de 2006. Parmi ces
dysfonctionnements, les logiciels sont plusieurs foisisegn cause, et le gouvernement américain a
récemment décidé d’augmenter les tests de ces machines, dirorganisme de certification a perdu
son accréditation et le code source pourrait étre exigéeauges fabricants.

Méthodes formelles

Il apparait primordial de pouvoir garantir uséreté de fonctionnemede ces systemes critiques.
Les méthodes habituellement utilisées lors du développedeesystémes informatiques (comme des
logiciels) consistent essentiellement a « tester » le fongement du systéeme dans un ensemble
de situations correspondant au cadre d'utilisation « dtteni.e. pour lequel le systéme a été congu.
Cependant, de telles méthodes ne permettent pas de testenpertement du systéeme danstesles
situations, I'ensemble des scénarios étant le plus souviémt Une autre faiblesse de cette approche
provient du manque de précision de ces tests. Les desaspdimuvent informelles utilisées dans les
cahiers des charges ne décrivent pas de facon satisfalsantemportements admissibles et non-
admissibles.

Bien que le test du systeme permette de détecter des erleessnécessaire de compléter les
résultats obtenus par une autre approche. La solution que étadions dans ces travaux s'inscrit
dans le cadre dawéthodes formelled'idée principale de cette approche est de plonger la démear
de vérification du systéme dans un cadre formel afin de peeriattilisation de raisonnements ma-
thématiques lors de I'analyse du systéme. De plus, le cadtbématique permet une description
du systeme et de ses comportements plus rigoureuse. N@enfmis quatre approches qui appar-
tiennent a la classe des méthodes formelles, ce ne sontgpssukes, mais elles comptent parmi les
plus importantes.

Tests basés sur le modéleDans cette approche, la notion de test est encore présamendant,

elle différe du test « classique » par plusieurs aspectdbdXh la propriété a tester ainsi que
la partie fonctionnelle du systéme qui doit étre analyséd smdélisées et décrites dans des
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langages mathématiques. L'objectif consiste alors a gémiérfacon automatique un ensemble
fini de scénarios de tests qui soit couvram, qui assure que si le systéme « passe » ces tests,
alors il vérifie la propriété. Malheureusement, dans de membcas, un tel ensemble couvrant
n'existe pas.

Analyse statique. Largement répandue dans les compilateurs, cette approokeste a analyser
certaines propriétés d'un code de facon statig@esans chercher a calculer I'ensemble des
comportements possibles du systéme. Ceci permet par exefe@’assurer qu’une variable
est bien définie lors de son utilisation, ou encore qu'il iBEx pas d'accés a un tableau en
dehors de son ensemble de définition si celui-ci est de tailistante. Cependant, les propriétés
dynamiques ne peuvent pas étre testées par cette approche.

Démonstration automatique. L'objectif est cette fois de batir un raisonnement logigéendn-
trant la correction du systéme vis-a-vis d’'une propriététt€correction est donc exprimée
comme un théoréme mathématique dans un systeme de prewgeas§istants automatiques
fondés sur des régles de déduction sont ensuite utilisésfaine la preuve de ce théoreme.
Cependant, un opérateur humain doit guider ces assistastpilils ne parviennent pas a dé-
montrer certains lemmes. Ainsi, le processus global n‘asttptalement automatisé.

Vérification de modéles. Dans cette derniere approche, I'ensemble de la procédueai@sna-
tique et permet de garantir que le modéle du systeme vérifiespacification. Celle-ci est
représentée dans un formalisme logique et la démonstrdéda propriété de correction est
obtenue a l'aide d’algorithmes. Ceux-ci peuvent par exernpkrcher a explorer de fagon sym-
bolique I'ensemble des comportements du modéle de sortasauser qu’aucun ne viole la
formule décrivant la spécification.

Toutes les approches présentées précédemment sont eonigiémentaires. La méthode tradi-
tionnelle du test est également importante car elle perndéatdier le systéme réel. Mais elle n'est
pas toujours possible, par exemple lorsque I'utilisatiarsygstéme réel est trop colteuse ou trop dan-
gereuse. La bonne méthode de vérification réside donc dah®ibe d’'un compromis adapté au type
de systéme étudié.

Enfin, soulignons que ces méthodes se répandent de plus £nlgis les milieux industriels.
Des normes officielles exigent que certains systémes sgieifies et les entreprises dont I'intérét est
d’éviter les défauts de conception ou de réalisation, iis@mnt de plus en plus dans ce domaine. Ci-
tons quelques exemples nationaux bien connus. La RATP|eadédwveloppement de la partie critique
du métro Meteor, a utilisé la méthode B. De méme, les partiggues des logiciels développés par
Airbus ou EDF font appel aux méthodes formelles lors desgshde développement.

Vérification de modeles

Nos travaux s'inscrivent dans le cadre de la vérificatiormatique de modéles, approche que
nous allons décrire plus précisément. Celle-ci présenig geandes étapes, qui sont représentées sur
la figure 1.

(1) Modélisation du systéme :le systéme éetudié peut étre donné sous la forme d’un systéehe r
(systeme physique, ou code logiciel) ou sous la forme d'wsemption de son comportement
(un protocole par exemple). Il est traduit dans un formadisnathématique adapté, donnant ainsi
unmodeéle du systemdisonsM.

(2) Modélisation de la spécification :la spécification du systeme est souvent donnée par un cahier
des charges. Elle est aussi traduite dans un formalismeématigue, habituellement une logique,
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donnant un ainsi unformule de la spécificatigrdisonsi.

(3) Verification : des algorithmes de vérification de modéles sont ensuiteégipour déterminer
si le modéle du systéme satisfait la formule exprimant l&iipétion, ce qui est notd/ = .
Si ce n'est pas le cas, des incohérences dans les des@ipliosysteme et des propriétés sont
mises en évidence par I'algorithme. Sinon, nous obtenogarantie que le model&! satisfait
les propriétés exprimées par

Le facteur critique de la vérification de modéles est la diffedes problemes étudiés. Ainsi, pour
des classes trop générales de modéles ou de propriétésxigte’ pas d'algorithmes de vérification.
Et, méme pour des propriétés simples, le passage a I'éd=mluvent difficile puisque la taille des
systemes étudiés peut étre trés grande. La complexité gladtlanes de vérification dépend a la fois
de la classe de modéles considérés et de la logique de sp#aifiprise en compte. D’'une maniére
générale, plus la classe de modéles et/ou la logique sorgssiypes, plus le probleme est difficile et
il est donc nécessaire de trouver le bon compromis entresspité et efficacité.

Systeme Propriétés
(1) (2)
2
(3)
): (—F Erreur) A (G F <10K)
'y
|

Algorithme de vérification

Fic. 1 — La vérification de modeles.

D’autre part, une faiblesse des méthodes formelles prodeeta différence qui peut exister entre
les modeles analysés et les systemes réels. En effet,d'é@@pnodélisation qui consiste a plonger
dans un cadre mathématique le systéme analysé, bien quesaigeeaux approches formelles, sim-
plifie souvent le systéme. |l est donc naturel de s'intéregsé conservation de ces propriétés lorsque
le modéle est « concrétisé » afin d’obtenir un modéle plusheratun systéme réel. Le développe-
ment de techniques assurant I'implémentabilité des medédepermettant un transfert des propriétés
démontrées pour les modéles aux systémes eux-mémesfunstidéfi essentiel.

Nous nous intéressons dans la suite aux formalismes deptestra I'algorithmique de la vérifi-
cation et a 'implémentabilité. Nous présentons plus [@é&maient en quoi consistent ces trois domaines
et les défis majeurs gu'ils présentent.

Modélisation : Des formalismes de description

Lors de la phase de modélisation du systeme et des proprigtéhoix doit étre fait parmi les
nombreux formalismes de description existants. Les fdamals choisis doivent permettre d’expri-
mer les caractéristiques du systéme que nous souhaitaierétiinsi, pour I'étude d’'un protocole
probabiliste, il semble naturel d'utiliser un modéle prioiste comme les chaines de Markov. Ces
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formalismes doivent donc étre suffisamment expressifse@dgnt, il est important de remarquer
gue le choix de ces formalismes a des conséquences sumtiblesdu processus de vérification et
d’'implémentation. En effet, plus les modéles des systémdesepropriétés sont expressifs, plus les
algorithmes de vérification sont coliteux en temps et en espampposé, plus le modéle du systéme
est simple, moins il refléte les contraintes d’'une implémon, et donc plus I'implémentabilité est

difficile.

Ces différents critéres sont antagonistes et il est, ere rgghérale, assez délicat de choisir le
bon modéle pour représenter le systéme et les propriétédrav@ux portant sur les formalismes de
description sont donc fondamentaux afin de permettre dagarte choix et afin d’offrir des modéles
proposant un juste compromis.

Inventer de nouveaux modéles n'est pas difficile : il esttidanent simple d’imaginer de nou-
velles extensions d’'un modéle existant. Cependant, ufe démarche, « vagabonde », n'est pas
profitable. La conception d’'un nouveau modéle doit étre vaetiet il existe pour cela différentes
possibilités. Une étude de cas peut par exemple justifignufal’une structure de données a un mo-
déle classique. D’autres motivations peuvent provenitéade des modeéles existants afin de mieux
comprendre les propriétés qu'ils possédent et cellessguél possédent pas. Ceci permet ensuite de
dégager des attentes concernant le nouveau modéle.

La comparaison des modéles existants constitue une aogtefale ces travaux. En effet, a quoi
bon disposer de plusieurs formalismes sans connaitre feungoirs expressifs relatifs ? Analyser
avec précision les relations en termes d'expressivitéeatdux formalismes permet, par exemple,
de déterminer quels types de systémes peuvent étre exptamésun modéle mais pas dans l'autre.
D’autre part, il peut étre préférable pour certaines ckdgesystémes d'utiliser un modeéle s’il permet
des descriptions plus concises. Enfin, le développemelgidithmes de traductions d'un formalisme
vers un autre permet I'application d’algorithmes d’'unesstaa des objets d’'une autre classe.

Vérification : Des problémes d’algorithmique

L'étape de vérification semble plus simple puisgu’il suffittdiser un outil implémentant un al-
gorithme de vérification adapté aux classes de systemegevpigétés choisies. Cependant, il existe
fréquemment, pour une méme classe, différents algoritrdoesles comportements sont incompa-
rables. Il faut donc maitriser les bases des théories smastes pour se repérer parmi les outils de
vérification automatique de modeles.

Le principal défi de I'algorithmique de la vérification résitien sir dans le développement de
nouveaux algorithmes efficaces en pratique. Ceci peut étreatl car les modeéles considérés sont
complexes et I'analyse exhaustive de leurs comportemertermine pas en général. Nous présentons
quelques technigues utiles dans ce cadre.

Citons les représentations symboliques qui permettent alépuler des éléments de fagon en-
sembliste, permettant des calculs plus efficaces directeme niveau de ces ensembles. Ainsi la
représentation d’ensembles de valuations d’horloges feoose de zones, largement répandue dans
les algorithmes de vérification de systemes temporisés)giezlle de parcourir des ensembles infinis
(méme non dénombrables) d'objets en un temps fini. Le dépelopnt de nouvelles représentations
symboliques et/ou d’algorithmes fondés sur ces repré$mmsaconstitue donc un enjeu important.
Par ailleurs, selon la nature de la propriété étudiée, ldmtques d'analyse du modéle ne doivent
pas étre les mémes. Par exemple, si la propriété ne concgmeagpect restreint du comportement
du systéme, il est possible de simplifier ce systéeme lors deamalyse en faisant abstraction des
caractéristiques qui sont inutiles.
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Enfin, les algorithmes peuvent également prendre en compgglire du modeéle étudié et ses spé-
cificités. Ainsi, lorsqu’un systéme est représenté comnmiaposition d’'un ensemble de systemes
plus petits, I'approche simpliste consistant a calculg@lieement le systeme global correspondant
a cette composition méne a des algorithmes inefficaces @ifficulté, connue comme le probleme
de I'explosion du nombre d’états, peut étre évitée en d@pelot des algorithmes tenant compte de la
description du systéme sous forme de composition.

Implémentation : Du modele au systeme réel

L'étape d’implémentation est d’'une certaine facon le pssas inverse de la modélisation. Au
lieu de simplifier le systéme, il s'agit cette fois de I'efii; de le raffiner, afin d’obtenir un objet plus
proche de la réalité des contraintes physiques associgéesyat@éme matériel. Cette « concrétisation »
peut également étre percue comme un cadre particulier depne de syntheése. Celui-ci consiste a
construire un programme ou un algorithme a partir de sa fépgtgdn, le systéme construit est alors
correct par construction.

Naturellement, il n’est pas souhaitable de devoir réaliser seconde étape de validation sur ce
modele concret, et il faut donc pouvoir transférer les pégs du modele le plus abstrait au modéle
le plus concret.

Nous pouvons distinguer essentiellement deux types ddapps. La premiére consiste a modé-
liser explicitement les différences existant entre le « deoréel » et les modéles mathématiques.
L'étape de vérification tient alors compte de ces aspecislémentaires, et vérifie directement I'im-
plémentation du modéle. Celle-ci est en général plus défiivérifier car sa taille est plus grande.
Une seconde approche consiste a introduire les imprésislops a I'exécution du modeéle abstrait
dans un environnement matériel a travers la sémantique di¢élmabstrait. La taille des modéles
est donc préservée mais les algorithmes classiques decaioifi doivent étre adaptés a la nouvelle
sémantique.

Modeles étudiés dans la thése

Nous nous intéresserons plus particulierement a deuxtéasditjues des systemes : I'aspect tem-
porisé et I'aspect distribué.

Lors de la modélisation de systemes, I'aspect temps-résbasent présent. Plus précisément, le
seul ordonnancement des événements peut ne pas étre spfisacaractériser les comportements du
systéme. Il devient alors nécessaire de quantifier I'écoeie de temps intervenu entre deux actions.
Lesmodéles temporisésermettent de représenter ces systémes.

La représentation d’'un systéme apparait fréquemment sofggrhe d’'une composition de dif-
férents systemes de plus petite taille. Il est donc utile idpoder d’'un mécanisme de composition
dans le formalisme choisi pour représenter le systeme. &llgereprésentation posséde deux avan-
tages. Elle est a la fois plus concise et plus facile a conapesoar elle correspond a un découpage
naturel de différentes composantes du systéme global.f&mn éécrire sans composition un systéme
équivalent a un systéme défini a I'aide de compositions tnducoit exponentiel. Cette construction
revient a définir une notion d'état global du systéeme déntivians quel état se trouve chacun des
sous-systemes. Lesodéles distribuépermettent une représentation sous forme de composition.
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Des modéles temporisés ...

Les modeles reconnus dans la communauté scientifique poepr@sentation de systemes tem-
porisés sont assez nombreux. Nous nous intéressons a'@moieceux, les automates temporisés, les
réseaux de Petri temporels et les réseaux de Petri tenmgorisé

Dans les automates temporisés, le temps est représeniéeadt@a variables explicites (les hor-
loges) qui sont ajoutées au modele standard des automatesCis horloges évoluent toutes a la
méme vitesse, et peuvent étre comparées a des constastds foanchissement d'une transition. |l
est également possible de remettre les horloges a zéro.

Dans les deux extensions temporisées des réseaux de Patiibrmées précédemment, le temps
est introduit de facon implicite. Ainsi, dans les réseauXPegi temporels, un « age » est associé a
chaque transition et représente la durée d'activation deakesition. Cette transition peut alors étre
franchie si et seulement si cette durée appartient a unircentervalle. Dans les réseaux de Petri
temporisés, ce sont les jetons qui possedent un « age » qoomsaint par un intervalle lors du
franchissement d’une transition.

Les langages acceptés par ces modeles sont des langagesiténjipe. des ensembles de mots
temporisés. Un mot temporisé est une séquence d'actiomguantt pour chaque action la date a
laquelle elle a lieu.

L'urgence permet d’'introduire une certaine vivacité dassdystémes temporisé®. une notion
de progrés évitant que le systéme puisse rester indéfinidagist un état sans franchir de transitions.
Dans les automates temporisés, l'urgence est introduiteaaers des invariants qui sont associés de
facon locale aux états de contrdle du systéeme. Dans learededetri temporels, I'urgence est asso-
ciée aux transitions activées : I'écoulement du temps negaeudésactiver une telle transition. Enfin,
les réseaux de Petri temporisés sont dépourvus d'urgertgiletation de conditions d’acceptation
permet de pallier ce manque en forcant par exemple a visitétat infiniment souvent.

... et aussi distribués

Les réseaux de Petri possédent intrinséquement les ndtiéaslocal et de synchronisation. Dans
le cadre non temporisé, ils sont tres largement utilisés daa milieux divers pour la modélisation de
systemes distribués. Les applications couvrent les danaes systémes de production, de transports,
de communicationetc. Les deux modeéles temporisés obtenus comme des extensismésgaux de
Petri conservent ces bonnes propriétés.

En revanche, le modéle des automates finis semble a priorisnamlapté a la modélisation de
systemes distribués. En effet, la notion d'état local nagmsens dans un automate fini seul et il existe
une notion de synchronisation qui permet de faire « comnuamig différents automates finis entre
eux. Ceci permet donc de représenter différentes compssdntsystéme comme des automates finis
puis de décrire leurs interactions a I'aide de cette fonatie synchronisation. Pour les transitions qui
ne sont pas synchronisées, les différents automates smreents. |l est facile d’étendre cette notion
au modele des automates temporisés, obtenant ainsi lantgiéseaux d’automates temporisés

Impact de la combinaison des deux aspects

La combinaison des aspects temporisés et distribués indwertain nombre de difficultés. La
premiére concerne la notion de temps global. Si le systétma@#lisé par différentes composantes,
celles-ci doivent-elles posséder la méme horloge globale’s supposerons que cette hypothése
doit étre satisfaite. Cette horloge globale rend plus d#ficanalyse du systéme puisqu’elle induit
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une dépendance entre les différentes composantes, dastintgsortements ne sont plus totalement
concurrents comme c'est le cas dans le cadre non temporisé.

Un autre point rendu plus délicat par la combinaison descéspemporisés et distribués est la no-
tion d'interblocages. Celle-ci correspond a des situatitens lesquelles le systeme est blodgeéne
peut plus franchir de transitions. Ceci peut par exempleesir a cause d’incompatibilités discretes,
lorsqu’un processus doit franchir une transition syncta@m mais que le processus avec lequel il doit
se synchroniser ne se trouve pas dans le bon état. L'inttiodude contraintes temporelles induit
deux types de difficultés supplémentaires. D’abord, desnipatibilités temporelles peuvent survenir
si les contraintes temporisées associées aux deux toanssiievant étre synchronisées ne sont pas
compatibles. Ensuite, la notion d'urgence peut induireitles blocages temporels puisqu’il est pos-
sible qu’un processus puisse localement laigsenités de temps s'écouler mais que pour un autre
processus, une contrainte d’urgence impose que strictemeins ded unités de temps s’écoulent.
Ceci nécessite donc lors de I'analyse du systéme de prendrenapte les contraintes d’'urgence de
chaque processus, réduisant a nouveau la concurrence.

Contributions de la thése

Nos contributions s’inscrivent dans le cadre de la vérificatle systémes temporisés et distribués.
Les modeles étudiés sont ceux décrits précédemmentes (réseaux d’)automates temporisés, les
réseaux de Petri temporels et les réseaux de Petri tempdxies travaux portent sur chacun des trois
aspects décrits précédemment, I'étude des formalismesdélisation, I'algorithmique de la vérifi-
cation, et 'implémentabilité. Afin d’alléger nos proposus ne donnons pas de références bibliogra-
phiques dans cette partie. Les travaux existants seroritsplus précisément dans les introductions
des différents chapitres.

Etude des formalismes de modélisation

Nous avons travaillé principalement dans deux voies : Remgades fondements théoriques des
automates temporisés et la comparaison des différentslesa@énporisés présentés précédemment.

Analyse des fondements théoriques des automates tempossé Les fondements théoriques des
automates temporisés, et donc des langages tempo#gékers qu'ils reconnaissent, ont toujours
suscité un intérét important. En effet les langages régubtandards (non temporisés) possedent
un certain nombre de caractérisations algébriques etdegigtiles pour leur analyse tandis que les
langages temporisés ne possédent pas de telles cardict@sis&n particulier, leur principal défaut
est gu'ils ne sont pas clos par complémentation. Ceci ramsig#tlicate une définition équivalente en
termes de logiques car les logiques sont (presque) toughoses par négation. |l est alors possible
d’abandonner la négation, de se restreindre a une sosedbixse par complémentation ou encore de
chercher a mieux comprendre le réle de la complémentation.

Suivant cette troisiéme voie, nous étudions des questiomne « un automate temporisé est-il
complémentable ? » ou « un automate temporisé est-il détesabie ? ». || a été démontré que ces
deux problémes sont indécidables, ainsi que d’autres ¢muds liés a la minimisation du nombre
d’horloges ou a I'opération de mélange (« shuffle »). Pagwail, contrairement au cadre non tempo-
risé, les transitions silencieuses augmentent le pouxpiessif des automates temporisés. Il est donc
naturel d’espérer que la classe des langages temporisggtéear des automates temporisés avec
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transitions silencieuses posséde de meilleures propriftgus nous intéressons donc aux probléemes
précédents pour cette classe de langages temporisés.

Nous répondons d’'abord a une question centrale issue deodirction des transitions silen-
cieuses : « Est-il possible de déterminer si le langage ditwnaate temporisé avec transitions silen-
cieuses peut étre accepté par un automate temporisé sasisdre silencieuses ? » Nous démontrons
gue ce probleme est indécidable. Nous étendons ensuitarckas résultats d'indécidabilité précé-
dents au cadre des automates temporisés avec transitiensieises, démontrant ainsi que cette
derniére classe ne posséde pas de meilleures propriétésajasse des automates temporisés. Souli-
gnons que les transitions silencieuses rendent plus tlieaalyse de I'automate. En effet, dans un
automate temporisé, étant donné un mot temporisé, il exist®ombre fini d’exécutions acceptant ce
mot, ce qui n'est plus vrai en présence de transitions sdeses.

Comparaison de modéles temporisés. Notre objectif principal est la comparaison du modéle des
automates temporisés avec les deux extensions des résedetrdintroduites précédemment, car
celles-ci peuvent étre mieux adaptées a la modélisatiogsierses distribués.

Dans un premier temps, nous nous sommes intéressés au rdedékseaux de Petri temporels.
Ce modele constitue I'extension temporisée la plus uéilstgpour laquelle il existe un grand nombre
de travaux. Naturellement, les liens entre ces deux modeledonc déja été étudiés et ont permis de
montrer que pour la bisimulation, le modeéle des automatapaesés est strictement plus expressif
tandis que pour I'équivalence de langages, les deux modeétgsaussi expressifs.

Par ailleurs, il existe de nombreuses extensions des atésreamporisés. Les contraintes d’hor-
loges dites diagonales permettent de comparer a une cté&atemps qui s'est écoulé entre deux
actions. Ce type de contraintes peut étre utile pour expritese conditions d’ordonnancements de
taches. Une autre extension naturelle consiste a autdgsigaerse a jour des horloges a des valeurs
entieres.

Nous proposons dans ces travaux une traduction quadratesueéseaux d’automates temporisés
étendus avec des contraintes d’horloges diagonales etides énjour intégrales vers les réseaux de
Petri temporels. Cette traduction est méme linéaire dégjlez le modéle n’utilise que I'une ou l'autre
des deux extensions. Notre traduction préserve les langageeptés et peut donc étre utilisée pour
décider de propriétés d'accessibilité ou d'accessibilifgétée. Elle permet également de démontrer
gue les réseaux de Petri temporels sont exponentiellerhentpncis que les automates temporisés.

Dans un second temps, nous étudions le modéle des réseawtrdemporisés. Il est souvent
mentionné que les réseaux de Petri temporisés sont plusssifsr que les automates temporisés.
Pourtant, les automates temporisés et les réseaux dedrepdtisés saufs étendus avec des arcs de
lecture sont bisimlaires. Afin de clarifier les liens entre deux modéles, nous nous intéressons au
modéle des réseaux de Petri temporisés étendus avec dég d&ecture.

Nous montrons d'abord que les automates temporisés etdeawé de Petri temporisés bornés
avec arcs de lecture sont bisimilaires, étendant ainsisldted précédent. Nous montrons également
que le probléeme de couverture est décidable pour les réslealagtri temporisés avec arcs de lecture.

Nous nous intéressons ensuite a des questions d’exptéssiviherchons a déterminer si les arcs
de lecture accroissent le pouvoir d’expression du modé&@esont nécessaires pour exprimer les au-
tomates temporisés. Nous montrons que c’est le cas unigquerer les comportements Zeno. Nous
présentons des constructions permettant de s’affranehied arcs dans le cas des mots finis et des
mots infinis non Zeno. Puisque les comportements Zeno nesgmndent pas a des comportements
physiques réels, ces résultats expriment que le pouvoipréssion des réseaux de Petri temporisés
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est « suffisant » dans le cas général. Cependant ces coiastsusbnt trés complexes et ne sont donc
pas utilisables dans des mécanismes de traduction.

Encore dans le domaine de I'expressivité, nous étudionéléedes mises a jour non détermi-
nistes. Nous obtenons a nouveau que les différences aggEmaivia les comportements Zeno. Dans
ce cas, il est nécessaire de raffiner la granularité du mqutgle s’affranchir des mises a jour non
déterministes. L'équivalence obtenue avec les automaesdrisés nous permet enfin de déduire des
résultats nouveaux sur les automates temporisés.

Algorithmique de la Vérification

Nos contributions a I'algorithmique de la vérification dgstémes temporisés distribués suivent
deux objectifs. D’abord, nous proposons des algorithmagnaiux pour des modéles d’automates
temporisés étendus, contenant par exemple des gardesaliegou des mises a jour d’horloges inté-
grales. Ensuite, nous développons un algorithme de déptiagr les réseaux d’automates temporisés.

Algorithmes pour des modéles d’automates temporisés étend. La transformation linéaire (ou
quadratique) que nous obtenons pour les réseaux d'auteteat@orisés étendus permet d'appliquer
au réseau de Petri temporel construit les algorithmes dgpés pour cette classe. J'ai implémenté
cette traduction dans un prototype permettant de transfod®as automates temporisés donnés selon
le format de l'outil de WRAAL en des modéles respectant la syntaxe de I'outil TINA qui gérm
d’'analyser les réseaux de Petri temporels.

Par ailleurs, nous proposons un algorithme dédié au mo@dleadtomates temporisés étendus
avec des contraintes diagonales. L'algorithme standand [(Bnalyse des automates temporisés est
fondé sur la technique d’analyse en avant a la volée etautdiseprésentation symbolique des zones.
Son caractére « en avant » est essentiel car il permet la olaigm de variables entiéres au cours de
l'analyse.

En présence de contraintes diagonales, cet algorithme plies correct. De plus, les automates
temporisés avec gardes diagonales provoquant une err¢afgieithme sont trés rares. Nous cher-
chons donc a développer un nouvel algorithme ayant le mémeaement que I'algorithme clas-
sigue sur les automates ne provoquant pas d’erreurs.

Pour assurer cette propriété, nous utilisons la méthodoldg raffinement successif fondé sur
I'analyse de contre-exemples. Dans notre cadre, le rafénéonsiste a retirer des contraintes dia-
gonales du systéme. L'analyse des contre-exemples quiitt@enk partie la plus délicate de notre
approche cherche donc a détecter quelles gardes diagmoalesesponsables des erreurs de I'algo-
rithme. Cette partie est réalisée a I'aide d’'une modificatie la structure de données des matrices de
différences bornées permettant de représenter les zones.

J'ai implémenté cet algorithme dans I'outil de vérificatidrPAAL, permettant ainsi de valider
son efficacité.

Construction d’'un dépliage temporisé de réseaux d'automats temporisés. Peu de travaux pro-
posent aujourd’hui des algorithmes d’analyse des rés€autothates temporisés fondés sur des tech-
nigues d’'ordres partiels. L'algorithme d’analyse en agdatvolée qui est le plus utilisé se contente de
calculer en le parcourant 'automate produit équivalentéaeau et ne tire donc pas profit du caractére
distribué du modele.

Nous proposons un algorithme permettant la construction dépliage temporisé d’'un réseau
d’automates temporisés avec invariants et horloges gertddin de résoudre les difficultés mention-
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nées précédemment et introduites par la combinaison destagpmporisés et distribués (notion de
temps global, blocages temporedss), nous introduisons des arcs de lecture dans le dépliageayse
construisons. Ces arcs permettent a la fois de modéliserdssréalisés sur les horloges et d’exprimer
les dépendances vis-a-vis des invariants.

Nous attachons ensuite des zones aux événements de cegeéflies zones représentent les
contraintes temporisées associées au franchissement éeecement et permettent de décrire I'en-
semble des valeurs d’horloges accessibles a I'issue damehissement. Nous obtenons donc avec ce
dépliage temporisé une représentation de toutes les coatfigus accessibles du réseau. Nous propo-
sons de plus une méthode de calcul efficace de cet objet nguhant que des zones de dimension
bornée. Cet aspect est important car I'algorithmique deszest cubique dans leur dimension.

Enfin, nous nous intéressons a la caractérisation d'un prfikde ce dépliage qui soit complet,
i.e. qui représente toutes les configurations accessibles dauéNous proposons deux solutions dif-
férentes a ce probléme. Dans les deux cas, ces préfixes fimefpent de décider en temps linéaire
(dans la taille du préfixe) I'accessibilité d’'une configizatainsi que la possibilité de tirer une transi-
tion.

Implémentabilité

Les automates temporisés, comme les extensions tempodeéaéseaux de Petri, sont gouver-
nés par des sémantiques théoriques et idéalisées tandisuguemplémentation sur des matériaux
informatiques réels est contrélée par des lois physiques.deux types de contraintes ne sont pas
toujours compatibles et les implémentations des autontategorisés que nous considérons peuvent
étre sensiblement différentes de leur sémantique théariqu

Récemment, une nouvelle sémantique a été proposée pounttenades temporisés, intitulée
sémantique AASAP ». Ce nouveau cadre a permis de démontrer une relation ensagisfaction
d’'une propriété d’'accessibilité vis-a-vis de cette sémaet et I'existence d’'une implémentation du
systéme respectant cette propriété. Ceci a méme donnédieié\eeloppement d'une plate-forme
permettant une démarche automatique depuis la descrihtiomodéle a la génération de code « sdr ».

Nous nous placons dans le cadre de cette sémantique poutdesades temporisés. Nous propo-
sons des algorithmes permettant de résoudre le problénaevédéfication robustd,e. tenant compte
de cette nouvelle sémantique, pour des spécifications ginérgles que 'accessibilité comme des
propriétés de Bichi ou des propriétés exprimées dans lquegTL. Les algorithmes que nous pro-
posons sont fondés sur une extension de la constructiorag®thate des régions. Nos algorithmes
demeurent dans la classe de compleRIBPACE et nous démontrons gu’ils sont optimaux. Nous dé-
veloppons également un algorithRSPACE pour la vérification de propriétés temporisées simples,
comme la propriété de temps de réponse borné. Cet algoristad-ho¢ mais il constitue une pre-
miére étape vers la vérification d’'un ensemble plus grandaerigtés temporisées.

Plan de la these

L'ensemble de cette thése est divisé en quatre parties.
Partie I. Cette premiéere partie est constituée des deux premierétiesapt est dédiéela présenta-
tion des modéles temporisggr lesquels sont fondés nos travaux.

Dans lechapitre 1, nous présentons le modéle des automates temporisés.dbauraus donnons
d’abord un ensemble de définitions nécessaires a la désorig systemes temporisés, comme par
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exemple les systemes de transitions temporisés. Nouslingans de plus les notions de synchronisa-
tions, d’équivalences de langage, de bisimulat&tn, Enfin, nous définissons les diverses extensions
des automates temporisés auxguelles nous nous sommessd®mpar la suite : transitions silen-
cieuses, mises a jour intégrales et non déterministestaiotes diagonales et réseaux d’automates
temporisés.

Dans lechapitre 2, nous présentons le modéle (non temporisé) des réseauxtrijepBis deux
extensions temporisées de celui-ci, les réseaux de Papoiels et les réseaux de Petri temporisés.

Partie Il. Dans la seconde partie, nous présentons I'ensemble de sudgatg entrant dans le cadre
del'étude des formalismes de modélisation

Dans lechapitre 3, nous étudions les automates temporisés avec transiiensisuses et dé-
montrons plusieurs résultats d’indécidabilité pour ce éed

Dans lechapitre 4, nous nous intéressons aux liens existants entre les ag®bemporisés et les
réseaux de Petri temporels. Plus précisément, nous poésamte traduction des automates tempori-
sés étendus avec mises a jour intégrales et contraintesndil@g vers les réseaux de Petri temporels.

Dans lechapitre 5, nous tournons notre attention vers le modéle des réseagtdg¢emporisés.
Nous étudions I'extension de ce modéle obtenue en ajoutenaits de lecture, démontrons la déci-
dabilité du probléme de couverture pour ce modeéle, et Réd@ince entre les réseaux saufs de cette
classe et les automates temporisés. Nous présentons emfsétim de résultats d’expressivité.

Partie Ill. La troisieme partie aborde le domainel@dégorithmique de la vérification

Dans lechapitre 6, nous proposons un algorithme original pour décider I'asit#lité des au-
tomates temporisés avec contraintes diagonales. Noumdsnme présentation détaillée de I'algo-
rithme classique d’analyse a la volé en avant sur lequekradggorithme repose. Nous expliquons
pourquoi il nest pas correct en présence de gardes diagpd) aprés avoir décrit les différentes
possibilités pour le corriger, nous présentons notre agygréondée sur le raffinement successif guidé
par I'analyse des contre-exemples.

Dans lechapitre 7, nous nous intéressons a la définition d’'un algorithme ddiatfp pour le
modele des réseaux d’automates temporisés avec invaebhtwloges partagées. Nous présentons
d’abord la construction classique d'un dépliage pour leeaéx d’automates finis puis nous détaillons
les différentes étapes de nos travaux permettant de propossgorithme efficace pour la construc-
tion d'un préfixe fini du dépliage temporisé d’'un réseau diendtes temporisés.

Partie IV . La quatrieme partie enfin concerne la problématiquBimelémentation du systéeme

Cette derniére partie est composéectiapitre 8. Celui-ci commence par présenter le cadre de
la sémantiQuAASAP et énonce ses principales propriétés. Nous présentonigesnes algorithmes
pour la vérification de propriétés co-Blichi, de formul#& et enfin de certaines propriétés tempori-
sées.

Nous donnons enfin une conclusion générale a I'ensemblesdigas@ux, en décrivant plusieurs
grandes perspectives.
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Chapitre 1

Automates temporises

Dans ce premier chapitre, nous introduisons le modéle l& gduramment utilisé pour I'étude
et I'analyse des systemes temporisés, le modele des ae®temporisés. Nous commengons par
introduire quelques notions et définitions préliminairescfion 1.1), puis nous présentons dans la
section 1.2 un modéle plus général permettant de défininkaiséque des automates temporisés, les
systemes de transitions temporisés. Nous définissonsdanssla section 1.3 le modéle classique des
automates temporisés, tel qu'il a été introduit par Alur dt @ans [AD90]. Nous donnons ensuite
les résultats fondamentaux de décidabilité de ce modéttideel.4) et nous présentons dans la sec-
tion 1.5 des extensions de ce modéle, que nous serons amdiiseadans la suite de ce travail. Dans
la section 1.6, nous présentons enfin son extension auxrsystaistribués, les réseaux d’automates
temporisés.

1.1 Préliminaires

Dans cette premiére section, nous introduisons quelquesnedondamentales pour I'étude des
systemes temporisés. En effet, afin de prendre en compteiiems quantitatives de temps, nous
devons utiliser des objets mathématiques adaptés.

1.1.1 Quelques éléments de mathématiques

Nous notonsR (respectivemenR >, R-() 'ensemble des nombres réels (respectivement réels
positifs, réels strictement positifs). De méme, nous dedioms les ensemblé€l Q¢ et Q~o. Nous
notons égalemen¥ I'ensemble des entiers naturels,'ensemble des entiers relatifs Bt I'en-
semble des entiers naturels privé(de

Etant donné un nombre réelc R, nous notongz| sa partie entiére, définie par| = max{i €
Z | i < x}. Sa partie fractionnaire est notée) et définie pafz) = = — |z|. De plus, nous étendons
I'opérateurmoduloaux nombres rationnels strictement positifs. So# Q-¢, alors étant donné un
nombre réek: € R, nous définissons le reste denodulor, notéx mod 7, parz mod r = z—[ £ ]r.
Nous écrivons enfie = y mod r si et seulement gic — y) mod r = 0.

Etant donnée une fonctiofi définie deX dansY’, nous étendons naturellemefits I'ensemble
des sous-ensembles &g par f(X') = {f(z) | = € X'}, pour tout sous-ensemblg’ de X. Nous
définissons également I'image réciprogtie! sur 'ensemble des parties dg parf~1(Y’) = {z €
X | f(x) € Y’} pour tout sous-ensembl€’ deY'.

27
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1.1.2 Alphabet, mots temporisés et mots de délais

Cadre non temporisé. NotonsY un ensemble fini, que nous appelaighabet Les éléments dE
sont appelés leactions L'ensemble des séquences finies (respectivement infidié&€ments de,
appeléesnots finis su (respectivementnots infinis sui:), est noté* (respectivement®). Nous
noterons:>° l'union ¥* U X* de ces deux ensembles. Enfin, nous définissons la longuaunu
w € X°°, notée|w|, par :

o] n Siw=wy...w, € X*

w| =

+o0o Siw e X

De méme, étant donnésc X etw € ¥°°, nous définissons la longueur deena comme le nombre

d’occurrences de dansw, noté|w|, et défini parlw|, = Card({1 < i < |w| | w; = a}), ouCard
dénote la fonction qui donne le cardinal d’'un ensemble.

Mots temporisés. Nous considérons comnumaine de tempgg I'ensembleQ>( des nombres ra-
tionnels positifs ou I'ensembl® >, des nombres réels positifs. Dans toute la s(itegprésente donc
indifferemmentQ>, ou R>(. Uneséquence de datesir T est une séquence = (7;)1<;, Verifiant
pour tout: > 1, 7; € T etr; < 7;41. Cette séquence peut étre finie ou infinie. idat temporisé fini
w = (a;, Ti)1<i<p €Stun élément dg- x T)*, ollo = (a;)1<i<p €StUun Mot fini d&* et = (7;)1<i<p
une ségquence finie de dates $ude méme longueur. La date correspond intuitivement a l'instant
auquel I'actiona; a lieu. Nous définissons de facon similaire les mots tem@siiisfinis. L'applica-
tion naturelle qui @ un mot temporisé (élément(®ex T)>°) associe le mot (non temporisé) sur
(élément dex>) obtenu en effacant les dates est notéaNIrEmP. Etant donné un mot temporisé
w = (a;,7)i>1 € MT(X) et une lettrex € X, nous définissons la longueur deena, notée|w|,,
par la longueuto|, olo = NON-TEMP(w).

L'ensemble des mots temporisés finis (respectivement &)fgury est noteM7 *(X) (respecti-
vementM7¥(X)). L'union de ces deux ensembles est notd& (X). Un sous-ensemble det7 (%)
est appelé utangage temporisé

Mots de délais. Il existe une seconde représentation des mots temporisdsi @st équivalente.
Son principe consiste a indiquer les délais intermédiardse les actions, au lieu de leurs dates. Un
mot de délais finb = (di,a;1).(d2,a2) ... (dn,a,) sur¥ est un élément dél' x ¥)*. La duréed;
représente la date a laquelle I'actien a lieu. La duréel;, pouri > 1, représente le temps écoulé
entre les deux actiong_; eta;. De fagon similaire, nous définissons oot de délais infincomme

un élément dé€T x X)“. Nous définissons enfin, en utilisant les notations prédédeta bijection
Délai qui permet d’associer & un mot temporisé= (a;, 7;)1<i<p UN Mot de délaig = (d;, a;)1<i<p

de méme longueup(peut étre égal &oc) défini par :

T sit=1
Délai(w) = § avecd; = { _ _
T —Ti—1 Sl <1 <p.

Action silencieuse. Un élément supplémentaire peut étre ajouté a I'alphabetdiians,|'action
silencieuse:. Cette action se comporte comme un élément neutre pour leigd@y* muni de la loi

de composition interne définie par la concaténation, ceustifie son appellation. Nous supposerons
que I'élément= n'appartient pas a I'alphabet d’actiobset nous noteron&. I'alphabet W {¢},

ou W désigne I'union ensembliste disjointe. Les définitioncpdentes présentées pour I'alphabiet
s’appliquent a I'alphabet.. Nous obtenons ainsi les notationd7 *(3.), M7 (X.) et MT (%.).
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Nous notonsry, I'application qui associe a un mot temporisé (fini ou infini) . sa projection SuE,
obtenue en effagant les actions étiquetées paest important de remarquer qu’avec cette projection,
un mot infini peut avoir pour image un mot fini. Ceci correspardkes exécutions infinies ne produi-
sant qu’'un nombre fini d’actions « visibles ». Dans la suite@®travaux, nous ne considérerons pas
ces comportements, puisqu’il semble raisonnable de seppp® si le nombre d'actions internes a
un systéme est infini, alors le nombre d’actions visible$ également I'étre.

Comportements Zeno. Une autre classe de mots temporisés mérite d'étre disenduéus défi-
nissons, pour un mot temporisé (fini ou infim)= (aq,71) ... (an, 7). .. la duréedu motw, notée
Durégw), parDurégw) = sup;, 7. Un mot temporisé infiniv défini sur¥ est alors diZenosi sa
duréeDurégw) est finie. Ceci correspond donc a des comportements infiaisés dans un temps
fini. Du point de vue des applications, ces comportementgedbitre exclus puisqu’aucune réalisa-
tion physique ne peut vérifier une telle condition. Nous desions la sous-classe dests temporisés
infinis non Zeneet la notonsM 7“7 (%),

Exemple 1.1(Mots temporisés et mots de délai®yous donnons quelques exemples de mots tempo-
risés afin d'illustrer les classes introduites précédenmmntérons un alphabet = {a,b}. Dans les
définitions suivantes, le mat; appartient a la class&7 * (X)), tandis que le mot, appartient a la
classeMT*(X,) et vérifiens(w2) = wy. De plus, les deux mots temporisés infinig et w, sont
éléments deVI7“ (%), mais seukv, est non Zeno, puisque la séquence de dates qui lui est associé
(i.e. ();>1) diverge verstoo.

w1 = (a, 1)(b’ )(b’ 3)(& 4.9)

ws = (a 1)(e )b 1) (b, 13)(e, 4) (0, £9)(c, 12)

ws = (a,71)...(a,7)... avecr, =1 — 3

wy = (a,0)(b,1)...(a, 2n)(b 2n+1)..

Délai(wy1) = (a,1).(b,0).(b,0.3).(a,3.6)

Délai(wz) = (a,1).(¢,0).(b,0).(b,0.3).(¢,2.7).(a,0.9).(¢,7.1)
Délai(ws) = (a,d1)...(a,dy)... avecd, = 5

Délai(ws) = (a,1).(b,1)...(a,1).(b,1)

1.1.3 Horloges, valuations, remises a zéro et contraintedrloges

Horloges, valuations et remises a zéro. Nous considérons un ensemble fiXiide variables que
nous appelleronsorloges Une valuation d’horlogessur X est une application : X — T qui
associe a chaque horloge une valeur de temps. L'ensembialdedions d’horloges suk est noté
TX. Nous décrivons plusieurs opérations sur ces valuaticmgrémiére représente I'écoulement du
temps. Etant donnée une valeue T et une valuationn € T, nous définissons la valuatian4- ¢
par(v +t)(z) = v(z) + ¢,V € X. La seconde opération consiste a remettre a zéro les valeurs
certain sous-ensemble d’horloges. Pour un sous-ensdirdeeX , nous notons[R « 0] la valuation
définie ainsi :

0 siz € R,

(Wl = OD(=) = {v(ac) siz e X\ R.

L'opération consistant a remettre a zéro I'horlageest notéer := 0. Enfin, nous définissons la
valuation0 par0(x) = 0 pour toute horloge: € X.
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Contraintes d’horloges. Etant donné un ensemble d’horlog&s nous définissonkensemble des
contraintes d’horloges suk’, notéC(X) et engendré par la grammaire suivante :

pu=z~clr—y~clohp|lpVeltt
ouzx,y € X,c € Q,~€ {<,<,=,>,>}. Dans cette définition et dans la suite de ce document,

le symbolett (qui vient de I'anglais « true ») dénote le booléen « vrai »udlatilisons de méme la
notationff pour le booléen « faux ».

Nous appelonsontraintes non-diagonaldes contraintes comparant une horloge a une constante,
i.e.de laformer ~ ¢, avecr € X etc € Q. Au contraire, les contraintes comparant a une constante
la différence entre deux horloges (de la forme- y ~ c avecz,y € X etc € Q) sont appelées
contraintes diagonaled 'ensemble des contraintes d’horloges non-diagonateséC,,4(X ), est en-
gendré par la grammaire :

pui=z~clohplpVveltt
our e X,ceQ,~e{<,<,=,>,>}

Nous distinguons enfin une seconde sous-classe propre tlaintas,'ensemble des contraintes
de borne supérieuraotéC,s(X) et engendré par la grammaire suivante :

pu=z~c|loAhp|tt
ouzxr € X,ceQ,~e {<,<}.

Considérons a présent une contrainte d’horlpgkans laquelle toutes les constantes sont entiéres.
Nous disons que estk-bornée k étant un entier naturel, si toutes les constantes qui apparda
dans sa définition sont bornées (en valeur absolue).par

La relation de satisfactiop= pour les contraintes d’horloges est définie sur I'ensemétevdlua-

tions d’horloges deX . Cette définition procede par induction comme suiti¢signe une valuation de
TX) :

vEx~Cc — v(x)~c
vEr—y~c <= v(z)—v(y) ~c
v E o1 A po — vEpetv g
VEQIVp2 = UEp0UUE P
v =t — tt

Si la relationv |= ¢ est vraie, nous dirons que la valuatiorsatisfait, ou vérifie, la contrainte.
Nous définissons égalemdi@nsemble des valuations d’horloges qui satisfont undredmte ¢, noté
[¢], par[¢] = {v € TX | v = ¢}. Etant donnée une horloge € X et une contrainte d’horloge
¢ € C(X), nous definissons la projection sur I'horlogedes valuations déy], noté [¢],, par

[£]jz = {v() | v € [¢l}-
Etant donnée une contrainte d’horlogec C(X), nous définissons I'ensemble des horloges ap-

paraissant dang, notéHorlogeg ). Cette définition procede par induction sude la maniére sui-
vante :

Horlogegz ~ ¢) = {x}

Horloge§z —y ~¢) = {z,y}

Horlogegy1 A v2) = Horlogegy;) U Horlogegys)
Horlogegy1 V ¢2) = Horlogegy;) U Horlogegys)

Horlogegtt) =0
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1.1.4 Intervalles de temps

Il peut également étre nécessaire d'exprimer des corgmtamporelles sans expliciter la variable
correspondante. Nous utiliserons alors la notiontdivalles de tempdJn intervalle/ de R>( est
un Q>o-(respectivement ui¥-)intervalle si sa borne inférieure appartientQ.( (respectivement a
N) et sa borne supérieure appartier@ay U {400} (respectivemenN U {+oo}). Nous notonsZ
(respectivemeniy) 'ensemble de€)>-(respectivemeni-)intervalles deR>. Nous définissons la
fermeture par le bas d’'un intervallé € Z, notéel!, comme lintervalle{z € T | Iy € I,z < y}.

La fermeture par le bas d’'un élément ddrespectivementy) est un élément d& (respectivement
deZy).

1.2 Systémes de transitions temporisés

Nous définissons dans cette section le modéle le plus gépemalettant de décrire un systeme
présentant une information quantitative du temps.

1.2.1 Définitions

Nous définissons d'abord les systéemes de transitions,solrjathématiques généraux dans les-
quels le temps n’est pas encore représenté.

Définition 1.2 (Systéme de TransitionsEtant donné un alphabef non nécessairement fini, un
systéme de transitiorest un tripletS = (Q, g0, —), oUQ est 'ensemble des états, € @ est I'état
initial et la relation de transition— est un sous-ensemble @ex 3 x Q. Une transitiont = (¢, a,q’)
sera représentée simplement ga#> ¢'.

Etant donné un systéme de transitighs- (Q, qo, —) et un sous-ensembleC @ des états de de
S, nous définissonkensemble des états accessibles dérdepuis’, notéAcc(S, I), etl'ensemble
des états accessibles déafimotéAcc(.S), par :

Acc(S,I) = {qeQ|Jiel,i—*q}
Acc(S) = Acc(4, {q})

ou —* représente la fermeture transitive de la relation

Comportements d’un systéme de transitions. Soit.S = (Q, qo, —) un systéme de transitions. Une
exécution de ce systéme est une séquenee;; — g2 — ... ¢, — ... telle que pour tout indice

i > 1, il existe une transition; = (g;, a;, ¢;+1) dansS. Le mot associé a une telle exécution est le
motw = (a;);>1 et est appelé son étiquette.

Langage accepté par un systéme de transitions.Etant donné un systéme de transitiofis=
(Q, g0, —), nous considérons d’une part un sous-ensembl@,dmpeléensemble d’états finglaoté
Qy, et d'autre part un ensemble de sous-ensembled,deté{Q}, ..., Q"}. Ce second ensemble
constitue uneondition de Blchi généralisgeur S. Si cet ensemble est réduit & un singleton, nous
dirons qu'il s’agit d’'unecondition de BlichiDe plus, chaque ensemhlg. est appelé uensemble
d’'états répétés

Un mot finiw € X* estacceptépar S si et seulement s'il existe une exécution finieslssue de
I'état initial, d’étiquettew, et menant a un état final. Lensemble des mots finis acceptés gst le
langage de mots finis de et est noté&C*(.S).
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Un motinfiniw € X estacceptépar.S si et seulement s'il existe une exécution infinietlissue
de l'état initial, d'étiquettew, et visitant infiniment souvent chacun des ensembles d'éégétés.
L'ensemble des mots infinis acceptés pagst lelangage de mots finis de et est notéC(.5).

Le langage deS, notéL(S), est 'union des deux ensemblés(S) et L¥(S).

Systémes de transitions temporisés. Nous définissons les systémes de transitions temporiséaeom
une sous-classe des systémes de transitions dans lacgridlmes transitions représentent I'écoule-
ment quantitatif de temps. Nous considérons un alphgbet

Définition 1.3 (Systéme de Transitions Temporisé)n systéeme de transitions temporisgt un sys-
téme de transitions' = (@, g0, —), OU @ est 'ensemble des étatg < ) est I'état initial et la

relation de transition— est composée de transitions de déjaid—> ¢ (avecd € T) et de transi-
tions discrétegy — ¢’ (aveca € ). De plus, la relation de transitior- doit vérifier les propriétés
suivantes :

Déterminisme temporel : siq 4, q etq 4, q" avecd € T, alors¢’ = ¢”;
0-délai: ¢ > q:
TR . d / / d’ 7 !’ d+dl /.
Additivité . sig — ¢ et¢ — ¢" avecd, d' € T, alorsq — ¢”;
Continuité : sig 4, ¢, alors pour toutd’ etd” appartenant ar tels qued = d’ +d”, il existeq” € Q
tel queq 4, q"’ 4, q.

Les définitions d’ensemble d’états accessibles pour laérags de transitions s’appliquent aux sys-
téemes de transitions temporisés.

Comportements d’'un systéme de transitions temporisé. Avec ces propriétés, urexécution tem-
- R " " . , . d
poriséed’un systéme de transitions temporis@eut s'écrire sous la forme d’'une séquepce ¢; —

a A g qn n, q, 2 gns1 ... dans laquelle les transitions de délai alternent avec éessitr
tions discrétes. Nous exigeons naturellement que pouiridige: > 1, les transitiongg;, d;, ¢.) et

(¢}, ai, gi+1) appartiennent &. A une telle exécution est associé le mot de délais (a;, di)1<i<|w|

et le mot temporisé associé = Délai~!(5) (rappelons qu®élai est une bijection). D’aprés la défi-
nition deDélai, en écrivanty = (a;, 7;)1<i<|w|, NOUS Obtenons; = 2321 d;. Nous disons alors que
w est lemot temporisé associégetw est notéTempdp). Il est aisé de remarquer que ces deux mots
sont finis si et seulement si I'exécution est finie. Enfin, aiphabet des est I'alphabet:.., i.e. qu'il
contient I'action silencieuse, par projection £x) dew sur X, nous obtenons un mot temporigé
surX.. Tempdp) est alors défini paw’. De plus, le mot de délai associ¢ @ans ce cas est défini par
0" = Délai(w').

Langage accepté par un systéme de transitions temporisé Comme pour les systémes de transi-
tions, nous associons a un tel systéme des conditions gtatioe décrivant les exécutions accep-
tées. Celles-ci sont décrites par un ensemble d’états fipalkst une condition de Biichi généralisée

{Qr,....Q%

Comportements finis. Nous disons qu’une exécution temporisée finide S estacceptante
si elle part de I'état initialy, et se termine dans un état dg. Etant donné un mot temporisé fini
w € MT*(X), nous disons que ce mot estcepté parS si et seulement s'il existe une exécution
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temporisédinie acceptante de S dont le mot temporisé assoclémpdp) est égal av. L'ensemble
des mots temporisés finis ainsi acceptéspast appelé léangage temporisé de mots finis reconnu
par S et est notéL*(.S). Soulignons que nous avons impose ici que I'exécution sug.fAinsi, en
présence de transitions silencieuses, seules les exéxtitibes peuvent accepter des mots finis, ce
qui exclut le cas dégénéré des exécutions infinies dont leamyiorisé associé est fini.

Comportements infinis. Nous disons gu’une exécution temporisée infinte S estacceptante
si et seulement si elle est issue de I'état inijglet si elle visite infiniment souvent chacun des
ensembles répétéy’. Etant donné un mot temporisé infimi € M7 (), nous disons que ce mot
estaccepté pais si et seulement si il existe une exécution temporigéeie acceptante de S dont le
mot temporisé associtempdp) est égal av. L'ensemble des mots temporisés infinis ainsi acceptés
parS est appelé Iégangage temporisé de mots infinis reconnu pagt est noté&C“ (S).

Langage accepté. Nous définissons enfin langage temporisé reconnu p&rcomme l'union
L(S) = L£*(S5) U L¥(S). Une sous-classe que nous serons amenés a étudier est-lenseuthle
constitué des mots infinis non Zeno 4¢€S), noté L% (S). Les différentes relations sont rappelées
ci-dessous :

L*(S) = L(S)NMT*(X)
LY(S) L(S) N MT* (%)
LnZ(S) = L(S)NMT“Z (%)

1.2.2 Composition

Il apparait parfois naturel de définir un systéme comme lgpoaition de différents sous-systémes.
De nombreuses compositions existent pour les systemeamgtions temporisés. Nous choisissons
ici de présenter la composition introduite par Arnold etatifArn94] et fondée sur laynchronisation
des actiongles différents systémes de transitions temporisés.

Définition 1.4 (Fonction de synchronisation)Jne fonction de synchronisation-aire surX est une
fonction partielle suf> U {_L })" & valeurs dan<.

Définition 1.5 (Synchronisation de systémes de transitions temporig&siht donnée une famille
finie den € N5 systemes de transitions temporig#$),<;<, sur un alphabet et une fonction de
synchronisatiom-aire sur, nous définissons lsynchronisation de la famill€S; )<<, vis-a-vis de
f comme le systéme de transitions tempofisé& (Q, o, —) défini, en écrivantS; = (Q;, g, —:)
pour toutz, par :
- Q =1II1<;<,Q; estl'ensemble des états,
— qo = (g})1<i<n est I'état initial et
— pour toutg = (gi)1<i<n, ¢ = (¢)1<i<n € Q,
— transitions discrétes pour touta € %, ¢ — ¢ si et seulement si il existe un élément
(ai)1<i<n € (BU{L})" tel que :
- f(@i)1<i<n) = a,
— pour tout indicei tel quea; # L, ¢; = ¢/,
— pour tout indicei tel quea; = L, ¢; = g;.
— transitions de délai pour toutd € T, ¢ 4, q' si et seulement si pour tout indiégeg; 4, q..
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Différents éléments de cette définition méritent d'étreligonés. D’'abord, la fonction de syn-
chronisation n’intervient que lors des transitions diseséet permet de décrire quelles sont les com-
posantes impliquées dans la synchronisation. De plusdlare telle transitions discréte, les com-
posantes du produit associées au symhbolsont inactives. D'autre part, les transitions de délai se
comportent comme des transitions fortement synchronisé&esmpliquant I'ensemble des compo-
santes.

Remarquons enfin que la taille (nombre d’'états, de tramsitidu systéme synchronisé est expo-
nentielle en la taille de la description de la famille de égsts et de la fonction de synchronisation.

1.2.3 Comparaison

Nous allons par la suite comparer différents modéles teisgmrAfin de disposer d’outils mathé-
matiques, nous définissons des notions permettant de centear systémes de transitions temporisés
et des ensembles de systémes de transitions temporisés.

Définition 1.6 (Equivalences de langages)ous définissons la relation d’équivalenegrespective-
ment=,, =,, =, ,) pour les mots temporises, (respectivement mots tempditgs, infinis, infinis
non Zeno), définie pour tous , S, systémes de transitions temporisés par :

51 = SQ < E(Sl) = £(SQ)

ST = Sy = ﬁ*(Sl) = ﬁ*(SQ)
51 =0 SQ < E‘”(Sl) = ﬁw(SQ)
S1 =u,, S2 = L¥Z (S1) = L¥nz (52)

Ces naotions peuvent étre utilisées pour comparer des slassmodeéles,e. des ensembles de
systemes de transitions temporisés.

Définition 1.7 (Expressivité en termes de langages temporisge)t S; et So deux ensembles de
systémes de transitions temporiség etne des quatre équivalences de langages précédentes. Nous
définissons la relatiors; ¢ So, signifiant queS, est plus expressive qug du point de vue de
I'équivalencef par :

S gg Sy < V5] € 51,355 € Sy tel quesS; =¢ 59

Pour chacune des équivalenc€snous étendons également les relatiens aux ensembles de
systémes de transitions temporisés et définissons l'inolssricte ¢ par :

S1=8S = S1EeSHNSHEe S
S51%e8 = S1SeSHNS#FS

Remarquons que ces relations d’équivalences ne concegneries langages reconnus par les
systemes de transitions temporisés,le résultat de I'exécution des systémes, mais pas leursamemp
tements, indépendamment des conditions d’acceptatianaions de simulation et de bisimulation
permettent de comparer I'ensemble des comportements desgstiémes de transitions temporisés.

Définition 1.8 (Simulation, Bisimulation) SoitS; = (Q1, 4}, —1) €t S = (Q2, ¢, —2) deux sys-
temes de transitions temporisés sur I'alphabetUne relationR C @1 x Q- est unesimulation de
S1 par Sy si elle vérifie les conditions suivantes :

- (qévqg) € R’
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— pour tout(q1,q2) € R, pour toute € ¥ U T, pour toutg; € @ tel que(qi,o,q)) €—n, il
existe un état, € Q- tel que(qq, o, ¢h) €—2 et(q2, ¢5) € R.
Nous disons dans ce cas gfgsimule S; et nous le noton$; C S,. Cette notation se justifie par le
fait que tout comportement dg est un comportement dg.

Une relationR C Q1 x @2 est unebisimulation deS; par Ss si c’est une simulation dé; par
S, et si la relation réciproquérk —! est une simulation d&, par S;. S'il existe une telle relation, nous
disons queS; et Sy sontbisimilaires

Afin de prendre en compte le fait que les transitions silersge correspondent a des comporte-
ments internes que nous souhaitons abstraire lors ded' @udystéme, nous présentons des notions
de simulation et de bisimulatiofaibles moins restrictives. Pour les différencier, nous dirons lgge
notions de simulation et de bisimulation précédentes feotes

Etant donné un systéme de transitions tempa$isé (Q, g9, —) défini surX,, nous définissons
le systéme de transitions temporiSe= (Q)°, ¢5, —-) défini sur¥ par :

-Q°=Q,

= 45 = 9o,

— Pour tousy, ¢’ € ¢, nous avons

- VdeT,q i>a ¢ <= Jp:q—"* ¢ dansS tel queTempdp) = (¢, d),
—-VaeX,q%,. ¢ < 3p:q—"* ¢ dansS tel queTempdp) = (a,0).

Définition 1.9 (Bisimulation faible) Etant donnés deux systémes de transitions tempao$isésSs,
nous disons qué, simule faiblementS; si S5 simule S7. De mémeyS; et .Sy sont ditsfaiblement
bisimilairessi ST et .S5 sont bisimilaires.

Le lemme suivant montre que la notion de bisimulation (méaitdd) est plus forte que I'équiva-
lence de langages.

Lemme 1.10. Soient deux systéemes de transitions tempoiisés.S’ et une relation de simulation
(éventuellement faiblelR de S par S’. Considérons des ensembles d'états firjset Q} de S et

S’ et des conditions de Biichi généralisdeés., . .., QV} et{Q}f, ... ,Q,‘!’}. Nous supposons de plus
gueR vérifie les conditions suivantes :

(1) VqeQr (¢.4)ER=q €Q}
(ii) I fonction surjective dé1, ..., p} dans{1,...,¢}t.9.Vg € Q.,(¢,¢) e R = ¢ € Qv

!/

Nous avons alor€(S) C L(5").
En particulier, siR est une relation de bisimulation telle @ et R~! vérifient les conditions
précédentes, nous obtenafis= S’.

1.3 Automates temporisés d’Alur et Dill

Nous pouvons maintenant présenter le modéle des autoreatesrisés, tel qu'il a été introduit
par Alur et Dill, dans leurs travaux [AD90, AD94]. Essenlehent, les automates temporisés sont
une extension des automates finis, obtenue en ajoutant amblesfini d’horloges, qui peuvent étre
testées et remises a zéro lors du franchissement d’undiwans

Définition 1.11 (Automates temporiséslUn automate temporisé st est un 8-upletd = (%, X,
L,T,Inv,¢y, Ly, L,)OU:
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— XY est un alphabet fini d’actions,

— X est un ensembile fini d’horloges,

— L est un ensemble fini d'états de controle,

— T C L x Cpg(X) x ¥ x 2% x L estun ensemble fini de transitions,

—Inve CbS(X)L est une application associant a chaque état de contréle warignt, donné par
une contrainte de borne supérieure sXiy

— fop € L est |'état de contréle initial,

— Ly C L estlI'ensemble des états de contréle finals et

— L, C L estl'ensemble des états de contrdle répétés.

Nous noterons AT la classe des automates temporisés d’'ARitleinsi définie. Une transition
d’'un automate temporisé est un objet de la forme (4, g, a, R, ') € LxCpq(X)x X x 2% x L. Nous

utiliserons fréquemment la notation= ¢ LNy pour représenter une telle transition. Nous dirons
gue g est lagardede cette transitiong sonétiquetteet R saremise a zéroDe maniére informelle,

la garde correspond a la condition sur la valuation d’hatogous laquelle la transition peut étre
franchie, I'étiquette est le nom de I'action associée andnissement de cette transition et qui va
étre retenue par le mot temporisé correspondant et enfimiaeex zéro est I'opération qui doit étre
effectuée sur la valuation d’horloges a lissue du frarsedmisent de la transition. Nous définissons
le comportement d'un automate temporisé, sa sémantique, en termes de systéme de transitions
temporisé.

Définition 1.12 (Sémantique d’un automate temporisép sémantique d’'un automate temporidé
défini comme ci-dessus est le systéme de transitions tesépdf = (Q, o, —) :
— Q = L x TX est'ensemble des états,
- qo = (£o,0) est I'état initial,
— — est définie par :
— transitions de délai :(¢, v) 4, (l,v+d)side Tetv+d EInv(l);
— transitions d’action : (£, v) % (¢,v') S'il existe une transitiort = (¢, g,a, R, ') € T de A
telle quev = g et telle quey’ définie pary’ = v[R « 0] vérifiev' = Inv(¢').
De plus I'ensemble des configurations finaleq.dé, noteq) s, est defini par :

Qf: {(£>U) |€€Lf,’[) GTX}

Pour les mots infinis, la condition d’acceptation que noussidérons est la condition de Blichi asso-
ciée a I'ensemble de configurations répétéssdéfini par :

Q={{,v)|leL,v E']I‘X}

Remarque 1.13(Conditions de Biichi généraliséed) est possible de définir dans les contexte des
automates temporisés des conditions de Biichi généralsiesl'acceptation des mots infinis. Il
suffit pour cela de considérer un ensemplg, . .., LY} d'états de controle répétés puis d’associer
I'ensembleQ’. défini comme précédemment a chadije Cependant, il est facile de montrer que pour
les automates temporisés, toute condition de Blichi géséegbeut étre remplacée par une condition
de Bichi équivalente. J

De la définition 1.12 et des notions introduites dans lasedti2, découlent les notionsaXécution
temporiséedans un automate temporiséexécution acceptantale mot acceptépar un automate
temporisé et enfin dangage temporisé reconmar un automate temporisé. Plus précisément, étant
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donné un automate temporigé nous définissons ces notions pelicomme étant celles définies pour
[A]. Nous noterons par exempl& A) le langageC([.A])). De plus, nous utiliserons également la no-
tion dechemindans un automate temporisé, définie comme étant une séqience de transitions
adjacentes; = (4;,¢:,a;, R;,¢;11). Enfin, les définitions d’ensembles d'états accessibles(.A)
etAcc(A,I) (avecl C Q) s’étendent naturellement aux automates temporisés. Blouappelons
ici les définitions et introduisons un nouvel opérateurérdtAcc, décrivant les états de contrble
accessibles depuis la configuration initiale :

Acc(A,I) = {(twv) |3, v)el, (¢ v)—* (¢,v)dans[A]}
Acc(A) = Acc(A4,{(¢,0)})
D-Acc(A) = {¢]|3v,(¢,v) € Acc(A)}

x = 3,temporisation !

Repos z <3

abandon ?

FiG. 1.1 — Un exemple d’automate temporide.

Exemple 1.14(Un premier automate temporiséfet exemple présente I'automate temportisé-
(3, X, L, T,Inv, 4y, Ly, L,) avec :
— ¥ = {abandon ?début temporisation },
- X ={x},
— L = {Repos, Armée},
— T = {(Repos, tt, début {x }, Armée),
(Armée, x = 3,temporisation !(), Repos),
(Armée, tt, abandon ?0, Repos)},
— Inv(Repos) = tt, Inv(Armée) = x < 3,

— {p = Repos,
— Ly = {Repos} et
— L, = {Repos}.

Cet automate modélise une minuterie simple. Celle-ci estjpos dans I'état de controiepos,
et est arméa,e.déclenchée lorsqu’elle se trouve dans I'état de condiee. La transition étiquetée
débutremet a zéro I'horloge et déplace I'état de contrdle vers I'étaimée. L'horloge z mesure alors
la quantité de temps écoulée au sein de I'Atatée, et un invariant sur cet état impose que le systéme
ne peut y rester plus de trois unités de temps. Pour le quiltiea deux possibilités, correspondant
aux deux transitions sortantes. Ou bien la transition été&gabandon ?est franchie, qui symbolise
gu’'un message d'abandon a été recu?léans le nom de 'action représente une réception), ou bien
le systéme atteint la limite de temps, et quitte 'tk la transition étiquetée paemporisation i(a
nouveau, le symbolé représente un envoi au systeme). Les mots finis sont cafstifuin nombre
finis de tels cycles, tandis que les mots infinis sont coréstitliun nombre infini de tels cycles.
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Une représentation graphique de cet automate est donnkefigure 1.1. Les états de I'automate
sont représentés par des cercles, les transitions parcaghant ces cercles. Les gardes, étiquettes et
mises a jour des transitions sont inscrites a c6té de cgll@=ans la suite, la remise a zéro de I'horloge
x sera notée := 0 ou simplemen{z}. De plus, les états initiaux (respectivement finals, rég)éént
indiqués par des fleches entrantes (respectivement desdléohtantes, des doubles cercles). Enfin,
les invariants sont indiqués a coté de I'état auquel ilssspondent. Lorsqu’une garde ou un invariant
vauttt, il n’est pas représenté. De méme, si une remise a zéro estelid n'est pas représentée.

Le langageL(.A;) accepté par cet automatg vérifie £(A;) = Délai~! (£} U £4) ol £, est défini
par
L1 = ({débuf x T). [{(temporisation !3)} + ({abandon ? x [0, 3])]

L, décrit 'ensemble des mots de délais associés aux mots te@pacceptés lors d’un tour de boucle
dansA,, i.e.lors d’une séquenceébut temporisationdu début abandon.? J

Nous introduisons enfin quelques définitions classiquetesiautomates temporiseés.

Définition 1.15. Soit.A un automate temporisé.

Nous disons quel estdéterministesi, étant donné/, g1, a, Ry, ¢}) et(¢, g2, a, R2, ) deux tran-
sitions deA issues du méme état de contrdlet étiquetées par la méme actionla contrainteg; A go
n'admet aucune solution.

Nous définissons Igranularitéde .4 comme le plus grand multiple commun des fracti§ri9—
tervenant dans la définition dd (au niveau des gardes et des invariants). La granularité4dest
un élément d&- .

Un sous-ensemble det7 (X) est unlangage temporisé régulier et seulement s'il est accepté
par un automate temporisé.

1.4 Probleme d’accessibilité, probléme du vide

Dans cette section, nous nous intéressons au probléme dywid les automates temporisés
d’Alur et Dill. Dans un premier temps, nous définissons cébfgnme, puis nous donnons les grandes
lignes de la preuve de sa décidabilité.

1.4.1 Pourquoi ces problemes sont équivalents et fondameiix

Le probleme d’accessibilité d’'un état de contr@ensiste a déterminer, étant donné un automate
temporiséA et un état de contrdle ciblg si cet état est accessibles. s'il existe une exécution dd
qui atteint une configuration dont I'état de contrdle st

Le probléme du videonsiste a déterminer si le langage accepté par un autoerafiisé est
vide ou non. Ces deux problémes sont en fait équivalents.|Peerifier, il suffit de constater que les
états de contrdle finals et cibles jouent en fait un réle siimg@ldans chacun des deux problemes.

Ces deux problemes sont tout a fait fondamentaux et coestita brique de base de la vérifica-
tion. En effet, de nombreuses applications nécessitenécider I'accessibilité. Ainsi, pour s'assurer
gu’un systéme est sauf, on souhaite vérifier qu’il évitedarg les états « non-saufsixe. que ces
derniers ne sont pas accessibles. Une propriété d’'exolusiguelle sera typiquement exprimée dans
ces termes.
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1.4.2 Décidabilité des automates temporisés

Dans la suite, pour une cladsge modeéles, nous dirons que cette classe est décidablersi-le p
bléeme du vide est décidable pour cette classe. Le résuitdafoental démontré par Alur et Dill dans
les travaux fondateurs [AD90, AD94] justifie I'intérét inypant porté a ce modéle dans le domaine
de la vérification de systémes temporisés :

Théoreme 1.16( [AD90, AD94]). La classeAT des automates temporisés d'Alur et Dill est déci-
dable.

Parce qu’elle est fondamentale et parce qu'elle seraig&gidans la suite de nos travaux, nous
donnons ici les grandes lignes de la preuve de ce résulgatt &bnné un automate temporidél’idée
de la preuve consiste a construire un nouvel automaté&fiei que :

L(B) = {NON-TEMP(w) | w € L(A)}

ou NoN-TEMP, défini dans la section 1.1, décrit 'opération de projecties mots temporisés sur
I'alphabet’:. Nous avons alors la propriété suivante :

LB) =0 < L(A) =0

Comme le test du vide est décidable pour les automates fingedaitichi [HU79], il découle de
cette équivalence que le test du vide est également déeigabl les automates temporisés. Dans la
sous-section 1.4.3 nous allons détailler la constructmoeat automaté. Celle-ci requiert quelques
simplifications que nous exposons maintenant.

Invariants. Une premiére étape consiste a supprimer les invariantsaadothate temporisée. a
supposer que ces invariants sont tous égatp&ant donné un automate temporidénous considé-
rons I'automated’, obtenu a partir del en réalisant les trois opérations suivantes :

1. pour tout étaf, et toute transition = (¢, g, a, R, ¢'), remplacet part’ = (¢, gAInv(¢),a, R, ¢'),

2. pour tout état’, toute transitiont = (¢, g, a, R,¢'), et toute horloge: € X, siz ¢ R etsig, est
la contrainte exprimée paémv(¢') sur X, remplacett part’ = (¢,g A g., a, R, ¢'), sinon vérifier
que la valeup est admissible pour dansinv(¢’),

3. remplacer la fonctioinv parInv'(¢) = tt pour tout état.

Il est facile de vérifier que les langages acceptéspat A’ sont égaux. En effet, la premiére mo-
dification requiert simplement que lors de la sortie danstahde contrdle, l'invariant de cet état
est satisfait. La seconde, plus complexe, exprime la méméittan lors de I'entrée dans un état de
contr6le. Par la suite, nous ignorerons donc la présencansants pour le test du vide d’un auto-
mate temporisé Plus généralement, nous parlerafsutomates temporisés sans invarialissque
ceux-ci seront sans intérét.

Constantes entieres. Dans un deuxiéme temps, nous énoncons un lemme, que nailise¥ans par
la suite. Celui-ci établit que I'on peut supposer que la gianté de I'automate temporisé valti.e.
toutes les constantes de I'automate temporisé sont detntesentiéres (au lieu d’'étre rationnelles) :

!Par classe de modéles, nous entendons une extension oLstriwtiona d’'automates temporisés.
2Mais alors a quoi servent-ils ? Nous le verrons lors de latsymisation d’automates temporisés, page 41.



40 Chapitre 1. Automates temporisés

Lemme 1.17( [AD94]). Soit A un automate temporisé, at € Q. Nous définissons I'automate
A.A comme l'automate obtenu a partir dé en multipliant toutes les constantes apparaissant dans
les gardes des transitions et des invariants parSoitw = (ag,70)(a1,71) . (an, ) ... Un Mot
temporisé. Nous avons alors :

w e L(A) <= Aw e L(NA)

ouA.w = (ag, A19)(ay, A1) ... (an, A1) . .. (toutes les dates sont multipliées pgr

Ainsi, multiplier toutes les constantes apparaissant denautomate temporisé par une valeur
rationnelle positive ne change pas le résultat du test du &d particulier, nous pouvons les multiplier
par la granularité de 'automate de sorte a n’obtenir quecdastantes entieres.

Le reste de la preuve consiste donc a construire I'autoliagm supposant qud est sans inva-
riants et que sa granularité vaut

1.4.3 Automate des régions

SoitA = (X, X, L,T,Inv, £, Ly, L,) un automate temporisé sans invariants et dont les constante
sont entiéres. Nous notor$ la constante maximale en valeur absolue apparaissantdgreami les
contraintes d’horloges). Nous allons définir sur I'espaéinf) des valuations d’horloges sw¥ une
relation d’équivalence d'indice fini. Nous définissons latien ~ ainsi : deux valuations etv’ sont
équivalentes, noté ~ v/, si et seulement si elles satisfont les conditions suigante

— pour toute horloge: € X, ou bienuv(x) et v'(z) sont strictement supérieuresid, ou bien

lo(@)] = [V'(=)],

— pour toutes horloges, 2’ € X, si a la foisv(z) etv(z’) sont inférieures &, alors

— (v(x)) < (v(a")) ssi(v'(z)) < (V'(2)) et

— (v(x)) = 0ssi{v/(z)) = 0.
Ceci définit une relation d’équivalence, dont les classégulalences sont appelé&gions Nous
notonsR I'ensemble des régionsy] la région contenant et 7 sa fermeture topologique pour la
topologie habituelle d&X. |l est facile de vérifier que le nombre de régions est bormé:pa2” -
(2K + 2)™ sin dénote le nombre d’horloge® est donc fini et de taille exponentielle dans la taille
de l'automate temporisé. De plus, la relation d’équivadesatisfait les propriétés suivantes :

N pour toute contraintg de A, v =g <= v g
VU
Vd € T,3d € Ttelquev +d~v +d

Exemple 1.18(Régions en dimensioR). Consi-
dérons un ensemble de deux horlogest y et
fixons comme constante maximale la val&ur
L'ensemble de régions correspondant est alors re-
présenté sur la figure ci-contre.

=N W e

1 2 3 4 «x |

Définition 1.19 (Automate des régions)Nous pouvons alors définlfautomate des régions dd
comme le systéme de transitions f(i.4) = (T, 79, —) oU
—I'=LxRestlensembld(¢,r) | € L, r € R},
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— 7 est I'état initial (¢y, 79) ourq est la région qui contient la valuatio®,
- —=CI'xXu{r}) xTet(t,r),o ) e—ssilr)#£ 1) et
— oubieno € Yet(4,v) = (¢',v') est une transition dgA] pour un certainv € r etv’ € 1/,
— ou bieno est le symbole, et il existed € T tel que (4, v) 4, (¢,v") est une transition
de [.A] pour un certainv € r et un certain’ € r'.
De plus, 'ensemble des états finals (respectivement r@pétéus considérons une condition de Buchi
simple) deR(A), notél'; (respectivementt,.), est défini par :

Ty={(t,r)|leFreR}
T, ={(tr)|LeRreR)

La propriété fondamentale de I'automate des régions esbegtienbisimulation a temps abstraéivec
I'automate temporisgl. Cette notion correspond a la notion de bisimulation intitedprécédemment
pour les systémes de transitions temporisés dans laguelidgs transitions de délais, seule la nature
de la transition est conservée par la simulation, et paddéaivaxacte du délai. Plus précisément, cette
propriété s’énonce ainsi : nous définissons la relation (L x TX) x I" par :

(l,v) >~ (b,r) < [v]=r.

Fixons(¢,v) € L x TX, et(¢,r) € I telles que(,v) ~ (¢,7). Alors nous avons :

—Vae X, (lv) S (0) <= (bir)S (0, []),

—VEET,(6,0) 5 (u+t) <= (4r) D (0o +1)]).
Cette relation préserve les transitions discrétes. Emoing pour les transitions de délai, elle préserve
leur nature, mais pas la valeur du délai.

Il est alors possible de démontrer a I'aide de cette pranriét grace a la borne sur le nombre de
régions, que le probleme de I'accessibilité est dans I&aeRSPACE pour les automates temporisés.
Alur et Dill ont méme démontré que cette complexité est oplim

Théoreme 1.20( [AD90, AD94]). Tester le vide du langage accepté par un automate temporisé
d’Alur et Dill est un problemd®SPACE-complet.

1.5 Extensions du modele d’Alur et Dill

Nous présentons dans cette section quelques extensisagjakes des automates temporisés, ainsi
que les résultats fondamentaux les concernant. Nous étndiglans les parties suivantes des pro-
blémes faisant intervenir ces différentes extensions ddeheanitial.

1.5.1 Transitions silencieuses

Il est possible d’étendre la définition des automates tersg®ren autorisant I'étiquette pour
les transitions. Cette extension naturelle avait déjamtisagée dans [AD90]. Nous noterons dans la
suite AT, la classe des automates temporisés avec transitionsisilees. Comme cela a été fait pour
les systémes de transitions temporisés, il est facile ntiteela sémantique des automates temporisés
au cas des transitions silencieuses, en utilisant la giofeey,. De méme, il est aisé de vérifier que
le probléeme du vide est encore décidable pour la classepdiisque I'étiquette des transitions n'a
pas d'influence sur un probléme d’'accessibilité. Enfin, mbéfinissons naturellement la classe des
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langages temporisésréguliers comme I'ensemble des langages temporisésmasgar un automate
temporisé avec transitions silencieuses. [BDGP98] ptéaame synthése de différents travaux visant
a étudier I'expressivité de la classe ANous reprenons ici deux résultats qui nous seront utiles.

Théoréeme 1.21(Proposition 2 de [BDGP98])La classeAT est strictement moins expressive que la
classeAT . du point de vue des langagess. AT & AT..

L'automate utilisé dans la preuve de la proposition 1.2Eastié dans I'exemple 1.22.

Exemple 1.22Un automate temporisé avec transitions silencieudéajitomate temporisé avec tran-
sitions silencieuses représenté sur la figure 1.2 recolenaitgage de mots temporisés finis suivant :

Rpair = {(a,m)(a,7;)...(a,7) | 7 =0 mod 2 pour toutl <i<n}.

Dans [BDGP98], il est démontré que ce langage n’est recoanaycun automate temporisé sans
transitions silencieuses. 3

z = 0;a;

r=2¢ex:=0

FiG. 1.2 — Un automate temporisé avec transitions silenciekepgigalent a aucun automate temporisé

Contrairement au cadre des automates finis, les transisiberscieuses permettent donc d’ac-
croitre strictement le pouvoir d’expression du modéle.dsiltat suivant précise une condition suffi-
sante pour I'élimination des transitions silencieuses.

Théoréme 1.23(Théoreme 15 de [BDGP98]Soit.A un automate temporisé avec transitions silen-
cieuses vérifiant les hypothéses suivantes :

— aucun cycle ne contientatransition avec remise a zéro,

— le langage accepté est non Zene, £ (A) C MT“#(%).
Alors il existe un automate temporisé sans transitionssi@usesA’ vérifiant £(A) = L(A’).

Cependant, ce résultat laisse ouverte la question de ldat8iiié du probleme suivant : étant
donné un automate temporisé avec transitions silenciegisiete-t-il un automate temporisé sans tran-
sitions silencieuses reconnaissant le méme langage ? Bahspitre 3, nous étudions ce probléme
ainsi que d'autres problemes relatifs a l'introduction trassitions silencieuses dans les automates
temporisés.

1.5.2 Mises a jour d’horloges

Une seconde extension concerne les mises a jour attachéésasitions. Dans le modele ori-
ginal, seules des opérations de remises a zéro sont agri3é nombreux autres types de mises a
jour ont été envisagés par la suite, principalement dan$=fB]. Nous présentons ici deux de ces
extensions que nous serons amenés a étudier par la sugegales résultats correspondants de
décidabilité et d'expressivité.
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Mises a jour intégrales. Cette extension consiste a autoriser lors des transitiea®pérations de
la formex := ¢, ol c dénote un entier naturel. Formellement, pour un ensemhlerldgesX, nous
considérons des applicatiopsc (N U {L})¥X. Etant donnée une valuation d’horlogesc T, la
nouvelle valuation d’horloges’ obtenue aprés la mise a jour d@ar i est définie ainsi :

oy @) sip(z) # L
ve € X v(@) = {v(az) sinon.

Dans la suite, nous dénoterons par,ATa classe des automates temporisés d'Alur et Dill étendus
avec les mises a jour intégrales.

Mises a jour non déterministes. |l est également possible d’autoriser les mises a jour tbges
non déterministes. Les opérations considérées sont cisteldé la former :€ I, ol I dénote un
intervalle de temps. Formellement, pour un ensemble ddged X', nous considérons des applications
p € (ZU{L})X. Etant donnée une valuation d’horloges T, la nouvelle valuation d’horlogeg
obtenue aprés la mise a jour dgar i doit vérifier :

e e x. {v:@c) € ) sip() # L
v'(z) =wv(x) sinon.

Intuitivement, si 'opération de mise a jour est:€ [0, 1], la nouvelle valeur de I'horloge: est

choisie de fagon non déterministe dans l'intervélligl . La classe des automates temporisés d’Alur

et Dill étendus avec les mises a jour non déterministes s#aemAT,,,,4. |l est facile de constater

que la classe AJ,,.q contient la classe précédente AT Nous présentons certains résultats issus

de [BDFPO04] précisant I'expressivité de ces différentess#s, ainsi que leur décidabilité.

Théoreme 1.24Expressivité, [BDFP04])Les pouvoirs expressifs des deux clagsEs,; etAT .4
vérifient les propriétés suivantes :

— les classed\T ,,,; et AT sont (fortement) bisimilaires,

— AT und Sow,, ATe

Théoreme 1.25Décidabilité, [BDFPO04]) Les classes d’automates temporigds,,; et AT ,,,,,q SONnt
décidables. Tester le probléme du vide pour ces classésS#ACE-complet.

L'extension AT,,;, « gratuite » du point de vue de la vérification, permet douns ple souplesse
dans la modélisation, sans ajouter a I'expressivité du teod#e plus, elle permet d'apporter de la
concision au modele, comme cela a été démontré récemment.

Théoreme 1.26(Concision, Théoreme 6 de [BCO7]La classeAT,,; est exponentiellement plus
concise que la class&T des automates temporisés d’Alur et Dill.

Nous nous intéressons a la classg,Atflans le chapitre 4 afin de proposer une nouvelle approche
pour I'analyse de ces modéles fondée sur une traductiorumerextension temporisée des réseaux de
Petri. Dans le chapitre 5, nous obtenons de nouveaux résdliéxpressivité pour la classe A}4 qui
complétent le deuxiéme point du théoréme 1.24. Ces résuitait obtenus a I'aide d’une traduction
de ces modéles dans une nouvelle classe de réseaux de mpurTitEs.



44 Chapitre 1. Automates temporisés

1.5.3 Contraintes d’horloges diagonales

Une autre extension porte sur la nature des contraintesequient étre utilisées pour étiqueter les
transitions. L'extension, déja envisagée dans [AD90]stxia a autoriser I'ensemble le plus général
C(X) de contraintes portant sur 'ensemble d’horlogésRappelons que la seule différence concerne
la présence de contraintes diagonales de la formey ~ c. La classe des automates temporisés
d’Alur et Dill étendus avec les contraintes diagonales setae AT,,.

Nous synthétisons ici les résultats relatifs a cette eidanst les présentons dans deux catégories
différentes, I'expressivité d’'une part, et la décidabilifautre part.

Expressivité des contraintes diagonales. Les auteurs de [AD90] mentionnaient dans leurs travaux
gue le modéle des automates temporisés avec gardes diegjafet pas plus expressif que le modéle
standard. Une preuve compléte de ce résultat a été écrsdBBIGP98]. Nous donnons ici le schéma
de cette preuve, car il est utile pour la présentation denagaux.

Théoreme 1.27(Expressivité, Lemme 5 de [BDGP98]poit A € AT, un automate temporisé
avec gardes diagonales. Alors il existe un automate terapdtj sans gardes diagonales, tel que
L(A) = L(B).

Preuve. (Schéma)

La transformation est présentée pour une garde diagonéeddit ensuite étre appliquée a cha-
cune des gardes diagonales qui apparait dadin d’obtenir5. Nous considérons donc le retrait
d’'une garde diagonale — y < c de A, avecc > 0. L'idée de la construction consiste a utiliser deux
copiesA+ et A, de 'automate, d’ensembles d'états assodigset L |, chacune des deux copies
codant la valeur de vérité du booléen- y < c. Il est facile de constater que ce booléen est invariant
par écoulement du temps, et que la seule opération qui pelifiersa valeur est une remise a zéro
dex ouy. Ainsi, on constate qu’apres la remise a zéra:den a :

T—yY<c <= —y<cE<= y>-—-c =t
De facon similaire, aprés la remise a zérayden a :
r—y<c < x<c

Ceciinduit une construction naturelle, qui va passer daopge a I'autre de I'automate en fonction
du test indiqué dans les équivalences précédentes. CaiFuttion est représentée sur la figure 1.3.
La preuve de correction de cette construction repose supfaipté énoncée de fagon informelle
plus haut portant sur les configurations accessifles), prouvée par récurrence sur la longueur de
I'exécution de I'automate :
telt = vEz—y<c

tel;, — vExz—y>c
U

Une étude simple de la construction proposée montre, entrrespectivement 4 et L les états
de contrble de4 et B, que les deux automateset B vérifient :

|Lp| = 2" x |L4

oun est le nombre de gardes diagonales distincted.d&insi, cette construction induit une explosion
de la taille du modéle, et laisse penser que les gardes dikgoapportent de la concision au modéle.
Ceci a été prouveé réecemment, et est établi par le résultzrgui
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copie Ay veérifiantz —y < ¢

copie Ag Vérifiantz — y > ¢

FiGc. 1.3 — La construction permettant de retirer une contraligggonale.

Théoreme 1.28Concision, Theoreme 2 de [BCO7])a classeAT ,, des automates temporises éten-
dus avec les contraintes diagonales est exponentiellepiestconcise que la classe des automates
temporisés d'Alur et Dill.

Décidabilité des automates temporisés avec gardes diagdées Les résultats d’expressivité pré-
cédents impliquent en particulier que la classe des autmmamporisés étendus avec les gardes
diagonales est décidable. Cependant, il est égalemenbjgode modifier Iégérement la définition
des régions de sorte a définir un nouvel ensemble de régiompatibles avec les gardes diagonales
(i.e. que les propriétés énoncées en section 1.4 sur les régiohyérifiées). Considérons la rela-
tion d’équivalencex définie sur 'ensemble des valuations pas v si et seulement si chacune des
conditions suivantes est satisfaite :
— pour toute horloge: € X, ou bienv(x) et v'(z) sont strictement supérieuresid, ou bien
lo(@)] = [V'(2)],
— pour toutes horloges, 2’ € X, si la valeur absolu@(z) — v(z')| est inférieure ou égale &,
alors
= (v(z)) < (v(a")) ssi(v/(z)) < (v/(2")) et
— (v(z)) = 0ssi(v'(x)) = 0.
A nouveau, cette relation est bien une relation d’équiveest ses classes d’équivalences sont
appelées des régions. Nous notons cette Ryid’ensemble de ces régions. La seule différence par
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rapport a 'ensembl® réside dans le deuxieme point des conditions précédenths-¢€ ne concer-
nait que les valuations pour lesquelles nous avions a lavfaiy < K etv(z’) < K. Dans cette
nouvelle définition, les contraintes portent sur touteségations vérifiantv(x) — v(2’)| < K. Gra-
phiguement, ceci apparait sur I'exemple 1.30 ci-dessouseparolongement des lignes diagonales
au-dela du carr@, K] x [0, K]. Ceci permet de tenir compte de la présence des gardes dlag@t
nous pouvons ainsi étendre les résultats précédents pogehbleR a I'ensembleR; vis-a-vis des
automates temporisés avec gardes diagonales. Nous obt@ingnle théoreme suivant :

Théoreme 1.29(Décidabilite, [AD90, AD94]) La classeAT ,,; des automates temporisés étendue
avec les gardes diagonales est décidable. Tester le prabtknvide pour cette classe é35PACE-
complet.

Exemple 1.30(Régions deR,; en dimensiorR).
Comme plus haut, nous considérons un ensemble
de deux horloges ety et fixons comme constante
maximale la valeu8. La partition en régions cor-
respondant a 'ensembi@; est alors représentée
sur la figure ci-contre.

=N Wk e

1234z -

Les contraintes diagonales permettent donc d’apportex dericision au modele, sans augmenter
la complexité du probléme du vide. De plus, elles peuveptudtles lors de la phase de modélisation.
Ainsi, les contraintes diagonales ont été utilisées daR¥ (2] pour des applications d’ordonnance-
ment. Or la transformation qui permet de s’affranchir deslgadiagonales est colteuse, et inévitable
du fait des résultats de concision. Il est donc pertinentid&sesser a cette classe afin d'obtenir des
algorithmes dédiés pour vérifier ce type de modeéles. Nowseptérons deux solutions, I'une issue des
réseaux de Petri temporels dans le chapitre 4, 'autre dgpék spécifiquement pour les automates
temporisés avec gardes diagonales dans le chapitre 6.

1.6 Réseaux d’automates temporisés

Plusieurs modéles peuvent étre envisagés pour la congrodiiutomates temporisés. Nous pré-
sentons les réseaux d’automates temporisés, définis comengpplication de la synchronisation de
systémes de transitions introduite précédemment. Ce madIfondé sur la synchronisation des
différents automates sur les étiquettes des actions ed synthronisation des échelles de temps.

Définition 1.31 (Réseau d’automates temporisén réseau d’automates temporisgst constitué

de la donnée d'une famille finie de automates temporisés4;),<;<, sur ¥ et d'une fonctionf

de synchronisatiom-aire définie surX. La sémantique d’'un tel réseau est la synchronisation des
systemes de transitions temporigég] de chacun des automates temporisés vis-a-vis de la fonction
de synchronisationf. Etant donné un réseau d’automates temporigés= ((A;)1<i<n, f), NOUS
noterons].A] le systeme de transitions correspondant.

Comme pour la synchronisation de systéemes de transitiongaiesés, la fonction de synchro-
nisation décrit donc les interactions discrétes entre lesgssus tandis que les transitions de délais
synchronisent tous les automates puisque tous doivenignvalla méme vitesse.

Exemple 1.32(Un réseau d’automates temporisés modélisant un passageaai.h Nous représen-
tons ici I'exemple classique du passage a niveau [AD94] isxé I'aide d’'un réseau d’automates
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temporisés. Cet exemple fait intervenir trois automatesptémier automate modélise le comporte-

ment d’un train vis-a-vis du passage a niveau, un secondlised&comportement de la barriére, et un

troisieme représente le comportement d’un contréleur goimnande les déplacements de la barriere
en fonction de Il'arrivée des trains. Ces automates sonéseptés sur la figure 1.4. Dans les com-
positions envisagées, le nombre de trains est variables Batrexemple, seules des synchronisations
binaires sont utilisées. La synchronisation que nous agéfisie plus haut est la plus générale et per-
met de coder toutes les compositions habituellementégicomme par exemple la synchronisation
binaire. Dans le cas d’une composition impliquant dewnganous noterons le réseau d’automates
de la fagons suivante :

A = (TRAIN; || TRAIN || BARRIERE || CONTROLEUR)

pour indiquer la composition paralléle des différents ma#tes. La fonction de synchronisation a
considérer est la suivante :

TRAIN7, TRAINy, BARRIERE, CONTROLEUR,
App L L App? —  App
Pard L L Pars? — Pars
f: L App L App? —  App
L Pard L Pars? — Pars
L L Haut? Haut! — Haut
L L Bag Bad — Bas

Remarquons enfin que dans cet exemple, chaque automateapsa lporloge (aucune horloge n’est
partagée.) De plus, les gardes égalétsed les mises a jour égaleglan’ont pas été représentées afin
d'alléger la figure. J

Horloges partagées. Dans la définition précédente, la composition des automataporisés est
réalisée uniquement a travers les actions réalisées.,Aiéisit de chaque automate est tout a fait
local. Il est également intéressant de chercher a enriehinadéle en autorisant un certain partage de
variables entre les automates temporisés. Nous consgliide cadre des horloges partagées. Ainsi,
certaines horloges peuvent appartenir a I'ensemble désgesrde différents automates temporisés.
En particulier, ceci impliqgue qu’'un automate temporisétpeattre a jour des variables utilisées par
d'autres automates. Afin de présenter ce cadre, nous ne E@pPas nous conformer au cadre de la
définition 1.5 de la synchronisation de systemes de transitiemporisés.

Définition 1.33 (Réseau d’automates temporisés a horloges partagdasgseau d’automates tem-
porisés a horloges partagéest constitué de la donnée d’un ensemble d’horloges paetatjg, d'une
famille finie den automates temporis%(;Ai)lgiSn sur XY dont les ensembles d’horloges respeckfs
vérifient Xy C X; et d'une fonctionf de synchronisatiom-aire définie sur:. La sémantique d’'un
tel réseauA est le systéme de transitions tempoffis§ = (Q, g9, —) défini par :
- Q = {((b1,v1),. -+, (bn,vn)) € h<icn(L; x TX) | Vo € Xo,V1 < i,j < n,vi(x) =
vj(@)};

— 4o = ((€1,0> 0),..., (En’()’ 0));
— — est définie, pour tous = ((4;, v;)1<i<n), ¢’ = (¢}, v])1<i<n) € Q. par:

— transitions discrétes pour touta € X, ¢ = ¢ si et seulement si il existe un élément

(ai)1<i<n € (B U{L})" tel que:

3Nous prenons la notation naturelle = (3, X;, L, Ti, InVi, £i 0, Li ¢, Li v ).
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TRAIN; BARRIERE
"z < 30 y < 10
Bag’,
Ouvert ith Baisse
20 < x; < 30,
e, {x:) y < 10,a y < 10,e
10 < z; < 20, Pard

Y
Monte Fermé
Haut?, {y}
x; < 20 y <10

(a) Automate pour les trains. (b) Automate pour la barriere.

CONTROLEUR

App?, {z}

z = 50, Haut! z < 10,Bad

(c) Automate pour le contrdleur.

FiG. 1.4 — Modélisation d'un passage a niveau.

— f((ai)i<i<n) = a,
— pour tout indicei tel quea; # L, (4, v;) — (£5,v}),
— pour tout indice tel quea; = L, ¢; = ¢; etv}(x) = v;(x) pour toute horloge: € X\ X.
— transitions de délai pour toutd € T, ¢ 4, ¢’ si et seulement si pour tout indi¢g(¢;, v;) 4,
(€5, v7)-
Décrivons les différences existant avec le cadre précéBealbord, nous nous restreignons a un

certain sous-ensemble des états du produit composé dedo&@tx dont les valuations s'accordent
sur I'ensembleX des horloges partagées :

((6171}1)7 ceey (gnavn)) € Q = Vr € X07V1 < Za] < TL,’Ui(fL') = v](x) (11)

De plus, lors d’'une transition discréte, nous n'imposonsoiaservation de I'état pour les automates
correspondant au symbole que sur leur partie « privée ie. leur état de contrble et leurs horloges
privées (X; \ Xo). Leur valuation sur les horloges d§, est parfaitement définie par les automates
qui ont franchi une transition discréete et par la propridtd). Notons tout de méme que ceci requiert
gu'au moins un automate a franchi une transition disciggegue cela interdit I'élément.”, ce qui
n'est pas restrictif. De plus, soulignons qu'il suffit qu'des automates remette a zéro une horloge
partagée pour que celle-ci soit remise a zéro. NaturellgntBautres modeles sont envisageables
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MINUTERIE x = 3,temporisation !
Repos <3

abandon ?

(a) Automate pour la minuterie.

temporisation ? Réarmer{x}

SYSTEME @ UTILISATEUR @

abandon! Armer!

(b) Automate pour le systeme. (c) Automate pour I'utilisateur.

FiG. 1.5 — Modélisation d'un systéme contrdlé par une minuterie

comme par exemple autoriser une horloge a n’étre partaggeaguleux processus, mais notre modele
est plus général.

Exemple 1.34(Réseau a horloges partagéedpus présentons une extension naturelle de I'exemple
présenté page 37 impliguant une horloge partagée. Ce réseeprésenté sur la figure 1.5. Lintui-
tion de cet exemple est qu’un utilisateur peut a tout monsanimer la minuterie ce qui se traduit par
la remise a zéro de I'horloge D’autre part, le systéme contrblé par cette minuterigagfie avec elle
a travers les actionemporisation ®&tabandon ! La composition considérée dans cet exemple est la
suivante :

A = (MINUTERIE || SYSTEME || UTILISATEUR)

Réseaux d’automates temporisés contre automates tempaogs Nous avons présenté deux défi-
nitions pour les réseaux d’automates temporisés, avecshsaloges partagées. Une question natu-
relle consiste a se demander si les modéles définissablesesv@ouveaux formalismes le sont aussi
dans le formalisme des automates temporisés. En d’autraegeil s’agit de comparer I'expressivité
des automates temporisés avec celle des réseaux d’ausoteatporisés. La réponse est positive :
ces modéles sont expressivement équivalents du point ddesuangages et méme du point de vue
de la bisimulation. En réalité, nous allons montrer quedeystémes de transitions temporisés sont
isomorphes. Ce résultat n’enléve cependant pas l'intéréa diescription d'un systéme comme un
réseau d’'automates plutdt que comme un automate, carfwéotemporisé équivalent est de taille
exponentielle. Une description sous-forme de réseau @st plos concise et plus facile a réaliser si
le systéme analysé est congu avec un point de vue modulaire.



50 Chapitre 1. Automates temporisés

Nous présentons la définition de I'automate temporisé atpriv a un réseau d’automates tempo-
risés avec horloges partagées, le cas des réseaux sargebgéotagées en découlant facilement.

Proposition 1.35. Etant donné un réseau d’automates temporisés avec horloggagéesA =
(X0, (Ai)i<i<n, f). Définissons l'automate temporis€ = (X, X, L, T, Inv, ¢y, L, L,) par :

- X =Ui<icn Xis

— L =1h<i<nLi;

- T CLx C(X) x 3 x 2% x L. Soitl = (Ei)lgign etl = (ﬁ;)lgign deux éléments dg,
g€CX),acXetR e 2X.t = ({,g,a, R, ') appartient aT si et seulement s'il existe
(t1,...,tn) € i<i<n(T; U{L}) tels qu’en notanf = {i | t; # L}, nous avons :
—-Yiel,t; = (&', Gi, Gy R, 6;),

— en posant; = L pourtouti £ I, f(ay,...,a,) = a,
— 9= Nergi, R = Uier R,
— pour touti & I, £, = ¢;.

— InV((4)1<i<n) = A<i<nlnV;(6),

— Ly = (Yip)i<i<n,

- Lf = ngignLi,f et

- Lr - ngiSnLi,r-

Alors les deux systemes de transitions tempoffigliset [ A'] sont isomorphes.

La preuve de cette proposition découle facilement des tiéfisi Il est important de remarquer
que l'automate temporisé ainsi défini est de taille expoalmtdans la taille de la description du
réseaux d’automates temporisés. La transformation n&stip tout intéressante en pratique et il est
donc trés important de développer des algorithmes dédéséseaux d'automates temporisés qui
puissent tirer profit de cette représentation distribuésydteme global.

Remarque 1.36.La proposition précédente nous permet d’étendre aux résBautomates tempo-
risés (avec horloges partagées) les définitions introglpibeir les automates temporisés. Par exemple,
nous noteronécc(.A) 'ensemble des configurations accessibles dans N

Roéle des invariants dans les réseaux d'automates temporisé Nous avons expliqué dans la sous-
section 1.4.2 comment les invariants pouvaient étre seties un automate temporisé tout en pré-
servant les propriétés d'accessibilité. Nous allons gugli a présent pourquoi une transformation
similaire ne peut pas étre appliquée aux réseaux d'autenetgorisés. Commengons par remarquer
que d’apres la proposition précédente, il est possibleadistormer le réseau d’automates temporisés
(avec ou sans horloges partagées) en un automate tempiogisguée d'appliquer la transformation
présentée dans la sous-section 1.4.2 a ce nouvel autonmig oNtenons ainsi un automate temporisé
sans invariants possédant le méme ensemble d’états déleatcessibles. Cependant, cette transfor-
mation n’est pas satisfaisante puisqu’elle nécessite digtimore I'automate « produit » équivalent ce
gue nous souhaitons éviter pour des raisons de complexatplus, cette transformation perd I'aspect
distribué, et il n’est plus possible ensuite de le retrouver

Considérons un réseau d'automates tempotéés ((Ai)i<i<n, f). Nous souhaiterions donc
pouvoir modifier chacun des automates temporisés localke(meiguement en retirant les invariant et
en modifiant les gardes) afin d’obtenir un nouveau réseauisansants équivalent du point de vue
d