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1 Introduction

La science informatique est en plein essort depuis ces 50 dernieres années.
Cette these concerne une de ses branches majeures, la vérification [37]. L’ob-
jectif de la vérification est d’aider au développement de systemes informatiques
ou automatisables de maniere fiable. Cela correspond a garantir diverses pro-
priétés sur ces systemes comme des propriétés de siireté ou de sécurité. Il peut
par exemple s’agir de vérifier qu'un train automatisé n’ouvrira pas ses portes
en plein trajet, ou bien que nos identifiants bancaires ne peuvent pas nous étre
volés lorsqu’on accede & notre compte via une interface web. Plus généralement,
toutes les applications ou systémes critiques devraient étre vérifiés, en amont
de leur réalisation pratique. Malheureusement cela n’est pas toujours possible
car les systemes qu’on souhaite réaliser sont toujours plus grands et toujours
plus complezes ce qui rend la tache difficile.

Pour mettre en oeuvre la vérification, on réalise tout d’abord un modéle
du systeme. C’est-a-dire une représentation mathématique sur laquelle on rai-
sonne et vérifie des propriétés qui nous intéressent. Il faut garder a l’esprit
qu’un modele est une abstraction d’'un systeme, il capture ses aspects impor-
tants mais ne lui sera jamais completement fidele. Un tel modele est réalisé
avec un formalisme de modélisation, par exemple des réseaux de Petri ou des
automates. Le choix de ce formalisme est important puisqu’il influe souvent sur
les techniques de vérification utilisées par la suite. L’expressivité de ce forma-
lisme a de plus un fort impact sur la qualité du modele, au niveau de la mise
en oeuvre, mais aussi sur la possibilité de le vérifier par la suite. L utilisation
d’un formalisme expressif peut grandement aider a la modélisation mais peut
étre bloquante pour I'étape de vérification en elle-méme.

Par la suite, les propriétés qu’on souhaite vérifier sur ces modeles sont
exprimées, par exemple, en logiques temporelles, ou plus généralement mo-
dales. Un ensemble de telles propriétés correspond a une spécification que
doit satisfaire le systeme. Ici aussi, ces propriétés sont sous une représentation
mathématique et donc sujettes a des erreurs de spécification de I'ingénieur ou
du chercheur les réalisant, tout comme le modele.

Une fois le modele et sa spécification réalisés, on procede a une analyse pour
savoir si le modele satisfait la spécification. Cela peut étre fait avec différentes
techniques comme des assistants de preuve ou du model checking. Des ap-
proches hybrides comme la méthode B [12], aident & réaliser le modele et la
spécification conjointement, puis a appliquer dessus des techniques de preuves



1. INTRODUCTION

et de model checking.

Cette phase d’analyse permet de garantir les propriétés sur le modele, ce-
pendant cela ne garantit pas une propriété sur le systeme, puisqu’on I’a vérifiée
sur une abstraction de celui-ci. Si le modele n’était pas assez précis alors la
propriété peut ne pas étre vraie sur le systeme, de méme si la propriété a été
mal spécifiée. La réalisation d’'un modele et de sa spécification est donc une
étape non triviale qui peut demander un considérable degré d’expertise sur le
systeme et sur les méthodes mises en oeuvre.

Ces différentes approches de vérification ne sont pas parfaites et chacune
possede ses limites et son lot de difficultés. Avec un assistant de preuve la
spécification est définie sous forme de théoréemes qui doivent étre prouvés indivi-
duellement et sont non triviaux en général. Ces preuves demandent une grande
expertise de D'assistant de preuve et du modele. De plus elles sont réalisées
manuellement dans la majorité des cas. En pratique il existe des méthode au-
tomatiques pour réaliser des preuves mais elles sont limitées, par exemple des
équations et inéquations dans I'arithmétique de Presburger. L’avantage cepen-
dant est qu’on réalise une certification du modele, c’est-a-dire que nous avons
une preuve mathématique qu’il vérifie sa spécification.

Avec le model checking, nous sommes essentiellement limités par les capa-
cités de calcul. Il s’agit d’'une méthode complétement automatique qui consiste
a considérer toutes les exécutions possibles du modele, et donc les exécutions
simplifiées du systeme, puis a observer qu’elles ne violent pas la spécification.
L’avantage principal est la non nécessité d’expertise dans les techniques de
vérification, un ingénieur peut aisément utiliser ce type de techniques. De plus
lorsque certaines techniques de model checking sont utilisées, si une propriété
n’est pas satisfaite, alors on peut avoir acces a un contre-ezemple qui correspond
a un scénario qui mene a lerreur. Cela est tres intéressant d’un point de vue
d’ingénierie puisqu’on peut aisément corriger l'erreur. Cependant, les modeles
ont tendance a étre grands et considérer toutes leurs exécutions peut étre im-
possible. En général, on a un nombre exponentiellement plus grand d’exécutions
par rapport a la taille du modele. Dans ce cas on parle du probleme d’ezplosion
combinatoire qui est un des freins de ces approches exhaustives. Pour pallier
ce probleme des techniques de réduction sont nécessaires.

Plus généralement toutes les méthodes de vérification sont limitées par :

— la décidabilité qui concerne directement la faisabilité de 'approche, des
propriétés non décidables telles que la terminaison ne peuvent pas étre
garanties dans le cadre général ;

— les complexités en temps et en espace qui sont des freins & l'efficacité,
les systemes sont en général de grande taille leur calcul doit donc étre
efficace en temps mais aussi en mémoire ;

— Dexpressivité des formalismes de modélisation qui marquent les limites
entre la facilité de mise en oeuvre et lefficacité ou la faisabilité, un
langage tres expressif est difficilement efficace en temps de calculs et
réciproquement un langage bas niveau rend la modélisation difficile;

— les techniques de model checking utilisées qui influent sur la qualité des
résultats obtenus mais aussi limitent les degrés de libertés qu’on a sur
les leviers ci-dessus, 1'utilisation de model checking symbolique limite
Iexpressivité du modele mais le model checking explicite est limité par
la taille des modeles;;



— la certification qui est en lien direct avec la confiance qu’on peut avoir en
Poutil de vérification et son résultat.
Cette these attaque les questions d’un compromis entre les différents aspects
abordés ci-dessus.

1. Pour aborder la décidabilité on utilise une approche optimiste :

a) On considere des modeles qui embarquent un langage Turing com-
plet, c’est-a-dire qu’on est semi-décidable. Cela implique que c’est a
I'utilisateur, ou au programmeur, de faire attention a son modele. Il
s’agit de la méme démarche que lors du débogage d’un programme
informatique, par exemple, la présence d’une boucle infinie sera
détectée a I'exécution puis corrigée.

b) On considere des domaines infinis ce qui rend aussi notre approche
semi-décidable. Ici aussi c’est a 'utilisateur de détecter les erreurs,
par exemple, un compteur dans le modele qui serait incrémenté a
Iinfini.
Cette approche optimiste permet de faciliter la modélisation : on ne li-
mite pas l'utilisateur qui dans le cadre de notre approche utilise un sous-
ensemble efficace du langage mis a sa disposition, tout en permettant
d’utiliser des constructions plus complexes du langage, ou du modele, au
besoin. Ainsi un utilisateur n’est que rarement au contact des probléemes
de semi-décidabilité du langage utilisé.

2. Un de nos objectifs dans ce manuscrit est de concilier I'expressivité et 'ef-
ficacité en temps. Pour cela on utilise des réseauz de Petri de haut niveau
annotés par un langage de programmation standard et une approche de
compilation qui est une transformation du réseau en programme informa-
tique permettant de calculer tous ses états plus rapidement. Les réseaux
de Petri sont un formalisme qui a 'avantage d’avoir une représentation
graphique intuitive et facile a appréhender et donc a utiliser. Un langage
standard permet une compilation efficace des annotation du réseau grace
a un compilateur classique. Cependant, ce choix de privilégier I'expressi-
vité des modeles nous oblige a 'utilisation de méthodes de model checking
explicites : les états et les changements d’états du modele sont considérés
individuellement. En effet, les méthodes de model checking symbolique,
qui considerent des opérations sur des ensembles d’états, peuvent le faire
essentiellement car le langage d’annotations utilisé est limité et exhibe
des propriétés qui le permettent. Les modeles qu’on utilise sont abordés
avec un état de 'art dans le chapitre 2 , la compilation est présentée dans
le chapitre 3.

3. La problématique de certification et de la confiance dans I'outil est aussi
traitée. Dans les chapitres 4 et 5, on s’intéresse a montrer comment on
peut prouver le model checker, c’est-a-dire garantir qu’on engendre des
programmes corrects. Il faut remarquer qu’il ne s’agit pas d’une certifica-
tion totale, on prouve que les algorithmes générés sont corrects, pas que le
compilateur engendre effectivement ces algorithmes. Ce serait réalisable
mais hors du cadre de cette these.

4. La complexité en espace est abordée dans le cadre de réductions par
symétries. Les réductions par symétries ont été abondamment étudiées,
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on s’intéresse donc a une extension particuliere ot de multiples proces-
sus exécutant le réseau sont mis en oeuvre avec la possibilité de créer de
nouveaux processus a I’exécution. Dans ce cadre on propose une méthode
nouvelle de réduction d’espaces d’états qui élimine des exécutions redon-
dantes (équivalentes). Cela est traité dans le chapitre 6.

5. Finalement dans le chapitre 7, on présente l'outil Neco qui a été réalisé
dans le cadre de cette thése et implémente les approches ci-dessus. Avec
cette implémentation on présente des études de cas pour chacune des
approches développées. On conclue le manuscrit en donnant quelques
perspectives. Une annexe est aussi présente et contient des résultats auxi-
liaires.



2 Notions préliminaires et
état de I’art

Les réseauz de Petri sont des modeles mathématiques introduits en 1962 par
Carl Adam Petri lors de sa thése de doctorat [141]. Ces modeles permettent de
représenter des systémes automatisables (informatiques, industriels, ...), puis
par diverses techniques (model checking, invariants, ...) des propriétés sur ces
systémes peuvent étre vérifiées [37]. Les domaines d’application sont nombreux
et couvrent un large panorama, on retrouve les réseaux de Petri par exemple
dans la vérification de circuits intégrés [143], de protocoles de sécurité [13], de
problémes & caracteére social [41], et bien d’autres.

Un réseau de Petri est représenté comme un graphe avec deux types de
noeuds : les places et les transitions. Les places contiennent les données appelées
jetons, et les transitions indiquent les calculs a réaliser avec les jetons. Le
tirage d’une transition (une étape de calcul) correspond & la consommation
et production de jetons des places. Les places sont connectées aux transitions
avec des arcs entrants (inputs) indiquant les jetons qui doivent étre consommés,
et des arcs sortants (outputs) indiquant les jetons qui doivent étre produits dans
la place. L’état du réseau est représenté par le contenu des places. Un exemple
de réseau de Petri est donné en figure 2.1, ce réseau modélise une porte et on y
retrouve ses deux état possibles : ouverte ou fermée. Le tirage de la transition
“ferme porte” permet de passer de I’état fermé a 1’état ouvert en consommant
le jeton de la place “ouverte” et en produisant un jeton dans la place “fermée”.

On appelle les réseaux de Petri décrits ci-dessus réseaux bas niveau ou
réseaur place-transition. Ce modele a été étendu de nombreuses manieres pour
aider a la vérification mais aussi modéliser des systemes de maniere plus fidele,
ou plus simple et naturelle en gagnant de 'expressivité. Il s’agit souvent d’ex-
tensions pour des domaines spécifiques d’application. En effet, un modele reste
une abstraction de la réalité et son expressivité doit étre limitée (sous la barre
de la décidabilité, ou dans des complexités raisonnables) si on souhaite pouvoir
I’analyser. Parmi les extensions largement répandues, on retrouve par exemple :

1. Les réseauz colorés [102, 104, 103, 106] ou chaque jeton a une couleur
représentant la nature de la donnée stockée. Cette couleur a un role simi-
laire au type d’une variable dans un programme informatique. Un réseau
bas niveau peut étre vu comme un réseau coloré avec un seul type de
jetons : le jeton noir e.
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2. Les réseauz hiérarchiques ou les éléments du réseau sont eux mémes des

réseaux de Petri [103, 95]. Selon la nature de l'extension il peut s’agir,
par exemple, de noeuds (places ou transitions) qui sont substitués par
des réseaux de Petri [95] ou encore de jetons qui sont des résecaux de
Petri [14]. La motivation derriere ce type d’extension est 1'observation
que les systemes de grande taille ont besoin d’étre manipulés a plusieurs
niveaux d’abstraction, la hiérarchisation est un mécanisme qui le per-
met [95]. Le second type de hiérarchisation mentionné ci-dessus, peut
aussi étre détourné comme dans [14] ou le jeton qui est un réseau de
Petri est modifié de maniére dynamique.

. Les réseaux étendus par des contraintes de temps qui sont des réseaux
de Petri paramétrés par des horloges, ce qui permet de modéliser des
contraintes temporelles en divers points de I'exécution [146]. On peut ci-
ter deux tendances par exemple les Time Petri nets [128] et les Timed
Petri nets [147]. Dans les premiers, deux temps sont associés a chaque
transition et délimitent le laps de temps ou la transition est tirable, hors
de cet intervalle la transition ne peut étre tirée. Dans les seconds chaque
transition est associée a une durée qui est le temps nécessaire pour ef-
fectuer le tir. De cette maniere le tirage de transitions soumis a des hor-
loges permet de garantir des propriétés sur les temps de réponse [128] ou
Pévaluation de performances [147, 152].

. Les réseauz stochastiques ou des probabilités dans le temps ont été intro-
duites pour paramétrer le tirage de transitions. Si une seule transition est
tirable, elle le sera nécessairement, mais si plusieurs le sont, surtout en
cas de conflit, alors la probabilité permet de choisir laquelle tirer d’abord.
Ainsi le tirage d’une transition est soumis a une loi de probabilité et donc
un état du réseau n’est atteignable que sous une certaine probabilité [130].

(a) La porte est ouverte (b) La porte est fermée
ouvre porte ouvre porte
fermée ( ; %%) ouverte fermée (%% % ) ouverte
ferme porte ferme porte

FIGURE 2.1 — Une porte modélisée avec un réseau de Petri.

Dans ce manuscrit, nous nous intéresserons a des réseaux de haut niveau, qui
peuvent étre vus comme des réseaux colorés. Ils impliquent donc un domaine de
couleurs. On restera détaché d’'un domaine de couleur en particulier pour rester
dans le cadre le plus général possible, sauf mention contraire. Les domaines de
couleur des réseaux haut niveau fournissent des valeurs pour les données, des
variables, une syntaxe pour les expressions, des regles de typage, etc. En général
un domaine de couleur élaboré est utilisé pour faciliter la modélisation ; par
exemple, un langage fonctionnel peut étre considéré [103, 148], ou le fragment
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fonctionnel (expressions) d’un langage impératif [58, 144]. Ici, on ne s’attache
pas spécifiquement a un domaine de couleurs, un domaine de couleurs concret
peut étre considéré comme implémentation d'un domaine de couleurs abstrait.

2.1
‘7 Domaine de couleurs abstrait

Le domaine de couleurs abstrait utilisé dans ce manuscrit est composé de :
— un ensemble de wvaleurs de données D contenant les valeurs booléennes
true et false;
— un ensemble de variables V disjoint de D ;
— un ensemble d’ezpressions E tel que DUV C E, i.e., les données et
variables sont donc considérées comme expressions.

On note par vars(e) ’ensemble des variables d’une expression e € E. On ne
fait aucune supposition sur le typage ou la syntaze des expressions. Cependant,
on suppose que chaque expression bien formée peut étre évaluée de maniere
déterministe comme une valeur de D, et qu'une expression mal formée est
évaluée a la valeur L ¢ E (valeur non définie). Pour évaluer les expressions
nous devons assigner des valeurs aux variables, on définit par f(v) la valeur
d’une variable v par I'application de la valuation 3 : V - D (fonction partielle).
On étend naturellement cette notation aux expressions en étendant 1’ensemble
image des valuations & la valeur L ¢ D. On note par 3(e) 1’évaluation de
lexpression e € E par 8 : vars(e) — DU {L}. On se place dans un cadre
optimiste en supposant que toute expression mal formée s’évalue & L, cela vaut
pour les opérations non définies telles que § ou syntaxiquement incorrectes.

Un multiensemble sur un ensemble X est une application m : X — N
qui & chaque élément de X associe le nombre d’occurrences de cet élément
dans le multiensemble. On note les multiensembles comme des ensembles avec
répétition d’éléments, par exemple le multiensemble sur N défini par {23 —
3,42 — 2} est noté {23,42,23, 23,42} (I'ordre des éléments n’étant pas impor-
tant). Chaque ensemble est un multiensemble particulier out chaque nombre
d’occurrences non nul est égal & 1. On utilise donc la notation ensemble vide
pour noter un multiensemble vide.

Etant donné deux multiensembles m et m/ sur I'ensemble X , on définit les
opérations suivantes :

— la somme + définie par Vo € X, (m +m/)(x) = m(z) + m/(z);

— la différence — définie par Vo € X, (m —m/)(z) = max(m(xz) —m’(z),0).

2.2
( Réseaux de haut niveau

Un réseau de Petri est composé de deux parties : une partie statique et une
partie dynamique. La partie statique définit la structure du réseau de Petri :
ou les données sont stockées et comment les données interagissent entre elles.
La partie dynamique définit quel est I'état initial du systéeme. En effet, un
méme réseau de Petri n’aura pas le méme comportement selon son état initial,
il est donc important de séparer les deux concepts. De plus, on verra plus tard
dans ce manuscrit que la partie statique étant fixée une fois pour toutes pour
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le réseau de Petri, on essayera de s’en détacher le plus possible en encodant
toutes les informations nécessaires directement dans les algorithmes; c’est le
coeur du travail réalisé par I’étape de compilation.

DEFINITION 2.1. Un réseau de Petri haut niveau est un tuple (S,T,0) ou S est
un ensemble fini de places, T (disjoint de S) un ensemble fini de transitions,
et £ est une fonction d’étiquetage sur SUT U (S x T)U (T x S) telle que :
— pour tout s € S, £(s) C D est le type de s, i.e., l'ensemble des valeurs que
s peut contenir ;
— pour tout t € T, U(t) € E est la garde de t, i.e., une condition pour son

exécution ;
— pour tout (x,y) € (S X T)U (T x S), (x,y) est un multiensemble sur E
et défini l'arc de x vers y. O

Lorsqu’on manipule un réseau de Petri (S, T, /), il est utile d’identifier les
nceuds (places ou transitions) adjacents les uns aux autres par rapport aux arcs.
Pour chaque nceud z € SUT on définit son preset par *z = {y € SUT | L(y,x) #
0} et son poset par z* = {y € SUT | {(x,y) # 0}.

Dans ce manuscrit on suppose que tout arc en entrée d’'une transition est
étiqueté par un multiensemble de variables. On suppose aussi que chaque ex-
pression sur un arc sortant d’une transition n’a pas de variables libres. Ce
sont des restrictions importantes dans deux sens : ¢a limite ce qu’on peut faire
(pas de transitions non déterministes par exemple), ¢a facilite grandement les
algorithmes (pas d’unification ou résolution d’expressions).

SUPPOSITION 2.1. Soit (S,T,¢) un réseau de Petri. Pour toutt € T :
— pour tout s € *t, on a l(s,t) un multiensemble surV ;

— pour tout s € t*, pour tout e € £(t,s) on a vars(e) C U 0, 8.
s'e’t O

L’état d’un réseau de Petri est caractérisé par son marquage, c¢’est-a-dire
une assignation de jetons aux places.

DEFINITION 2.2. Un marquage d’un réseau de Petri N = (S,T,f) est une
application qui associe & chaque place s € S un multiensemble dans €(s). Len-
semble de tous les marquages de N est My, ou simplement M en [’absence
d’ambiguité. O

Le passage d’un état du réseau de Petri a un autre est réalisé par une
opération de tir de transition. Cette opération est locale & une transition et
n’est réalisée que sous certaines conditions. Si ces conditions sont satisfaites
alors un nouveau marquage du réseau peut étre produit en consommant et
produisant des jetons.

DEFINITION 2.3. A partir d’un marquage M d’un réseau de Petri (S,T,0),
une transition t € T peut étre tirée en utilisant une valuation B et produire un
nouveau marquage M’, ce qu’on note M[t, BYM’', si et seulement si :
— il y a assez de jetons dans les places en entrée de la transition : pour tout
s€ 8, M(s) > B(Lls,1));
— la garde est satisfaite : B(€(t)) = true
— le type des places est respecté : pour tout s € S, B(€(t,s)) est un multien-
semble sur £(s) ;
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2.2. Réseaux de haut niveau

— M’ est obtenu a partir de M en consommant et en produisant les jetons
selon les arcs : pour tout s € S, M'(s) = M(s) — B(L(s,t)) + B(¢(t,s)).

Une valuation qui respecte les conditions ci-dessus est appelée mode de la tran-

sition t dans le marquage M. O

Un réseau de Petri peut étre représenté sous forme de graphe avec les places
dessinées sous forme de noeuds circulaires et les transitions sous forme de
noeuds rectangulaires. Les arcs entre les noeuds sont étiquetés par les valeur de
la fonction d’étiquetage leur correspondantes. Les jetons d’un marquage, quant
a eux, sont dessinés dans les places. Un exemple est donné en figure 2.2.

true €T
T = false .@ T = true
ouvrir T état : B false  fermer
S = {état}, T = {ouvrir, fermer},

((état) = B,

(ouvrir) = {x = false}, {(fermer) = {x = true},
((état, ouvrir) = {x}, (état, fermer) = {x},
((ouvrir, état) = {true}, ((fermer, état) = {false},

(S,T,0) =

My = {état — {true}}

FIGURE 2.2 — Ezemple de réseau de Petri de haut niveau (S,T,¢) avec son marquage
Moy, sous sa forme graphique et textuelle.

L’espace d’états d’un réseau de Petri est I'ensemble des états accessibles
a partir du marquage initial. Cet ensemble est le plus petit ensemble de mar-
quages contenant le marquage initial et clos par I'opération de tir de transition.
Il est utilisé pour tester de propriétés d’accessibilité, par exemple lors de la
vérification d’un protocole de sécurité on pourrait chercher un état dans lequel
un espion connait des données confidentielles.

DEFINITION 2.4. Soit N = (S,T,0) un réseau de Petri et M son marquage
initial. L’ensemble des états de N accessibles a partir de M est le plus petit
ensemble states(N, M) tel que :
- M € states(N, M) ;
— 8%l existe une transition t € T, une valuation B et un marquage M €
states(N, M) tels que M[t, 5)M' alors M' € states(N, M). O

On citera souvent le terme de place n-bornée, cela veut dire que la place en
question contient au plus n jetons dans tout les états de I'espace d’états. Par
exemple, une place 1-bornée ne peut contenir qu’'un seul jeton ou aucun.

Souvent, il est aussi intéressant de considérer le graphe d’accessibilité d’un
réseau de Petri. Les noeuds de ce graphe sont les marquages accessibles et
les arcs sont étiquetés par les transitions qui permettent de passer d’un état
a lautre. Dans certains cas, il est aussi pertinent d’étiqueter les arcs avec les
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modes des transition en plus. Le graphe d’accessibilité du réseau de la figure 2.2
est donné en figure 2.3, son espace d’états est ’ensemble de noeuds de ce graphe.

DEFINITION 2.5. Soit (S,T,¢) un réseau de Petri et M son marquage initial.
Le graphe d’accessibilitée G = (V,A), ou V C M et AC M x T x M, est le plus
petit graphe tel que :

-MecV
- M eV et (M,t,M') € A s’il existe M € V, une transitiont € T et 3
un de ses modes tels que M[t, B)M'. O

fermer

état — {true} état — {false}

My M,

ouvrir

FIGURE 2.3 — Graphe d’accessibilité du Réseau de Petri de la figure 2.2.

2.3
( Etat de l’art sur P’exploration des espaces d’états

Lors de la vérification, I'espace d’états calculé a une taille exponentielle par
rapport a la taille du modele, son calcul peut alors étre long et consommer
beaucoup de mémoire. Il est donc important d’optimiser ces deux aspects.
Ainsi, les notions de base étant définies, nous allons dresser un état de I’art des
techniques d’accélération.

Pour calculer les espaces d’états des réseaux de Petri, il y a essentielle-
ment deux approches : 'approche explicite qui stocke et calcule les états in-
dividuellement et I'approche symbolique qui stocke et calcule les états par
lots. Pour cela ’approche symbolique stocke les états dans des structures de
données avancées tels que les diagrammes de décision [29, 32, 33| ainsi que leurs
dérivés [45, 79, 30].

L’approche symbolique permet de calculer des espaces d’états de taille bien
plus grande que 'approche explicite, cependant elle est aussi limitée. L’expres-
sivité des modeles acceptées est directement liée aux structures de données
utilisées (BDD, OBDD, DDD, etc.) et leurs extensions sont non triviales. Sou-
vent l'utilisation d’un langage de couleurs riche introduit de l'inefficacité a la
détection d’équivalences dans la structure de données et rend difficile le par-
tage qui est la force des diagrammes de décision. C’est pourquoi en général les
couleurs acceptées restent proches des réseaux algébriques [158, 50, 112, 113].
Lors de la vérification de formules de logique 'extraction de contre-exemples
est difficile. On sait vérifier qu’une formule de logique est satisfaite ou non par
un model checker symbolique cependant il est beaucoup plus difficile d’obtenir
un contre-exemple, c’est-a-dire un scénario qui rend la formule fausse, il y a
cependant des travaux qui adressent ce probleéme [83, 38, 134, 124]. Un enjeu
majeur est de fournir un contre-exemple minimal et intuitif permettant a un
ingénieur de le rejouer pour comprendre et corriger les erreurs.
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L’approche explicite a aussi des défauts, elle est naturellement plus lente
que I’approche symbolique parce qu’elle traite tous les états individuellement de
plus elle est beaucoup plus sujette au probleme d’explosion d’espaces d’états.
La récupération de contre-exemples lors de vérification de formules logiques
est quant a elle triviale en général. Enfin, les contre-exemples sont intuitifs
pour les ingénieurs non spécialistes en model checking et permettent de facile-
ment déboguer des modeles ou programmes en général. De plus, un langage de
couleurs riche est moins problématique qu’en model checking symbolique.

Dans ce manuscrit on s’intéresse au model checking explicite de par le sou-
hait d’utiliser un langage de couleur tres expressif. L’utilisation de langages
riches permet de modéliser des systemes plus aisément mais aussi de réduire la
taille des espaces d’états [103]. En effet chaque état aura tendance a occuper
plus de mémoire mais le nombre des états accessibles sera moindre. L utilisation
de couleurs riches interdit aussi I'utilisation en général toute transformation
vers les réseaux bas niveau en raison d’une explosion exponentielle du nombre
de places et transitions [24]. Il faut donc les traiter directement tels quels avec
des algorithmes et des techniques appropriés.

2.3.1 Compilation de réseaux de Petri

La compilation de réseaux de Petri est utilisée dans le cadre du model
checking explicite pour accélérer le tirage de transitions. Elle est utilisée dans
les outils efficaces tels que Helena [57], Spin [87] ou encore Maria [132].

Cette approche peut étre appliqué aussi bien aux réseaux de Petri bas ni-
veau qu’aux réseaux de haut niveau. Dans [42] ol les auteurs s’attaquent &
I'implémentation de réseaux de Petri bas niveau, ’approche proposée n’est pas
de la compilation cependant les idées restent tres proches. Il s’agit de proposer
une implémentation de réseaux bas niveau presque 1-bornées, les transitions
sont supposées 1-tirables dans tous les cas, i.e., exactement un seul jeton en
entrée est nécessaire pour tirer une transition. Une implémentation de réseaux
haut niveau est aussi considérée mais non utilisable en pratique puisqu’elle
correspond en une expansion vers un réseau de Petri de bas niveau.

L’étape de compilation consiste & produire un moteur d’exploration du
réseau de Petri qui lui est spécifique. C’est-a-dire que le programme qu’on
utilise sur le modele du réseau de Petri n’est pas le model checker mais un
compilateur qui produit un model checker en sortie. Cette approche est sou-
vent mal comprise car confondue avec des réductions statiques qui transforment
le modele en un modele plus simple suffisant pour vérifier le but recherché.

L’utilisation d’une étape de compilation est importante pour des modeles
colorés a cause des annotations riches apparaissant sur les arcs. Sans compi-
lation, un évaluateur d’expressions est utilisé lors du tir de transitions, cet
évaluateur est écrit dans un langage efficace mais le calcul de I'expression est
lent puisque interprété. La compilation a pour but d’encoder ces expressions
de maniere native pour permettre un tirage beaucoup plus rapide. Le gain de
performances par compilation d’annotations a d’ores et déja été montré dans
le cadre du model checker Maria [126, 132] et aussi appliquée dans le model
checker Helena [57, 58]. Dans Helena d’autres optimisations sont utilisés lors
de l'exploration pour accélérer le tirage des transitions [56].

Dans ce manuscrit (chap. 3) on développe une approche par compilation en
s’attaquant en plus a la structure du réseau. C’est-a-dire qu’en plus de compiler
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les annotations d’arc on compile la fonction de transition pour éliminer toute
requéte a une représentation quelconque du réseau de Petri, seule la structure
de marquage reste utilisée.

2.3.2 Réductions d’ordres partiels

Les réductions d’ordre partiels ont pour but de réduire le non déterminisme
du tir de transitions. Pour cela, certaines transitions vont étre privilégiées et
tirées avant toutes les autres, ou, selon le point de vue, le tir de certaines transi-
tions sera retardé. On peut ainsi parler, par exemple, de transitions prioritaires
qui doivent étre tirées avant toutes les autres [161]. On pourrait critiquer le fait
qu’il s’agit d’une réduction réalisée sur la structure du modele qui nécessite une
bonne connaissance du systeme modélisé et non pas une approche générale. Elle
peut donc cacher des comportements non désirés a cause d’une erreur de choix
dans les priorités sur le modele. Cependant, dans certaines classes de modeles,
comme par exemple les protocoles de sécurité le choix des priorités des transi-
tions peut étre fait automatiquement [65].

Une autre famille de réductions d’ordre partiels [70, 72, 162, 138, 139] si-
milaires aux stubborn sets [153, 154, 156], est basée sur 'observation que des
transitions concurrentes sont indépendantes de l'ordre dans lequel elles sont
tirées, tous les entrelacements ne sont pas toujours pertinents, des exécutions
peuvent donc étre omises. Pour la détection de deadlocks (état avec aucune
transition tirable) par exemple, on peut retarder les transitions le plus long-
temps possible sans entraver la correction du résultat de ’analyse.

Initialement, le calcul des stubborn sets d’un réseau de Petri de haut ni-
veau nécessite un dépliage en réseau de bas niveau [154], de plus le calcul le
calcul d'un bon stubborn set peut étre aussi cotiteux que le dépliage du réseau
complet [117]. Une approche sans dépliage a été donc proposé mais pour une
sous classe de réseaux de Petri colorés (Process-Partitioned CP-Nets) qui pro-
duisent un bon stubborn set sans énumération explicite de modes [117] (i.e.,
sans dépliage explicite ou implicite). Un second algorithme symbolique de cal-
cul de stubborn sets (i.e., sans énumération des modes) a été proposé [62] dans
le cadre du model checker Helena [57] pour une autre sous classe de réseaux
de Petri colorés. Cependant, a cause du résultat de complexité du calcul des
stubborn sets, une approche efficace ne pourra jamais traiter qu’une sous classe
de réseaux. Une autre remarque importante est que certaines de ces techniques
de réduction ne sont pas compatibles avec tous les algorithmes d’exploration
d’espaces d’états [92].

Un ajout intéressant au techniques de réduction par ordres partiels [139]
est de pouvoir les appliquer a la volée, c’est-a-dire lors de la vérification d’une
formule logique [80]. L’avantage est de pouvoir ignorer une partie de P'espace
d’états non pertinente du point de vue de la propriété vérifiée et ainsi avoir une
réduction plus importante. Typiquement les approches a la volée ne sont pas
applicables aux méthodes symboliques qui doivent d’abord calculer ’ensemble
des états accessibles.

Les approches présentées dans ce manuscrit sont compatibles avec les tech-
niques d’ordres partiels : les ordres statiques sur les transitions sont tres faciles &
mettre en oeuvre, les techniques dynamiques quant a elles sont moins évidentes
a mettre en place. La raison de cette difficulté est notre langage de couleur qui
est riche et comme cité ci-dessus des techniques comme les stubborn sets sont
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difficiles a appliquer sans déplier le réseau. Il est cependant possible de les
appliquer de maniére symbolique mais avec des contraintes sur les couleurs
utilisées, ce qui sort du cadre de cette these.

2.3.3 Occupation mémoire

L’occupation mémoire est un des problemes majeurs du model checking
explicite. A Tlinverse du model checking symbolique ou les différents états
partagent des données grace aux diagrammes de décision, une approche par
table de hachage est généralement utilisée en model checking explicite. Des
expériences pour utiliser des diagrammes de décision pour stocker des états
lors de lexploration explicite ont été réalisées [160]; en particulier 'investiga-
tion porte sur les OBBD [29, 111], la combinaison des OBBD avec d’autres
approches, notamment Collapse [67, 160, 88] et les ordres partiels [73, 91, 139,
155], est aussi traitée.

Les résultats des expériences furent décevants, en effet méme si en général on
a une tres bonne compression de I’espace d’états le surcotit de ’exploration est
trés important. La technique Collapse [67] et sa révision Recursive Indexing [88]
sont des techniques de compression des états par partage de mémoire. Collapse
part de I'observation que I'explosion de I'espace d’états est rarement engendrée
par un seul processus, en général ce sont des processus concurrents qui en-
gendrent ’essentiel de la combinatoire. L’idée est donc de diviser le marquage
en processus stockés indépendamment dans des tables de hachage. L’état du
réseau sera un vecteur de bits composé de références vers ces états, plus des
places partagées. L’apport du Recursive Indexing est d’utiliser des vecteurs de
bits de tailles variable en spécifiant la taille de chaque champ dynamiquement,
la motivation est d’autoriser des tailles de tables hachages de taille arbitraire
pour les différents processus et économiser de ’espace si un processus a peu
d’états.

Une approche pour stocker I’espace d’états sous forme de graphe (GETS :
Graphe Encoded Tuple Sets) a été proposée dans [76], elle présentait cependant
des résultats similaires a I'expérience avec les OBBD : une compression impor-
tante de 'espace d’états mais un surcott important en temps de calcul. En
1999, une autre tentative de stocker les espaces d’états sous forme de graphe a
été réalisée [93]. Cette fois le point de vue était différent : le graphe en question
était un automate fini déterministe (DFA) minimal responsable de reconnaitre
les états présents dans I'espace d’états. Les performances en temps et espace
étaient comparables a GETS, mais lorsque la technique était alliée & Collapse,
la consommation mémoire pouvait étre encore réduite (ce n’était pas le cas en
général).

Des tests de ces différentes techniques ont été réalisés dans le cadre du mo-
del checker Spin. Sur une moyenne de 14 applications [93], on peut observer
que si on utilise la technique Collapse la consommation de mémoire est divisée
par 3 alors que les temps d’exécution ne sont multipliés que par 1.3; lors de
I'utilisation de DFA avec Collapse la consommation mémoire était divisée par
5.5 mais les temps d’exécution multipliés par 6.2 ; lors de I'utilisation de DFA
seule 1'utilisation mémoire était divisée par 7.2 et les temps d’exécution mul-
tipliés par 4.9; lors d’utilisation de GETS I'utilisation mémoire était réduite
de 7.3 et les temps d’exécution multipliés par 5.2. Les OBBD n’ont pas été
comparées pendant ces tests parce qu’ils était plus lents d’un ordre de gran-
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deur. On peut donc voir que méme si des approches de type symbolique pour
le stockage d’espaces d’états ont été testées c’est I'approche purement explicite
qui s’en sort le mieux (Collapse).

Une autre approche semi-explicite appelée A-marquages [61] a été intro-
duite dans le cadre du model checker Helena. Elle consiste a ne stocker qu’une
seule partie de l'espace d’états et a reconstruire certains états au besoin, ces
autres états sont donc stockés de maniere symbolique. Ils sont appelés A-
marquages, et possedent une référence vers leur prédécesseur et une instance
de la transition tirée (plus précisément une transition et son mode). Ainsi le
marquage pourra étre reconstruit en tirant la séquence de transitions sur les
arcs depuis le premier prédécesseur explicite. Cette technique est compatible
avec Collapse et des résultats expérimentaux sont présentées dans [61, 58], on y
remarque que les A-marquages permettent de diviser jusqu’a 6.5 fois I'occupa-
tion mémoire de Collapse tout en gardant des temps d’exécution raisonnables.
De plus ces deux techniques sont compatibles avec les réductions par symétries
et réductions d’ordres partiels.

D’autres techniques comme celles du model checker MARIA [127, 132] se
focalisent sur les représentations de multiensembles et des marquages, pour les
représenter de maniere compacte en exploitant la taille des domaines des types
de jetons. Cependant cette approche ne réussit pas a traiter efficacement les
espaces d’états avec des jetons de domaines de couleur riches [57].

Certaines approches peuvent aussi étre vues comme des optimisations de
mémoire. Le bit state hashing utilisé dans le model checker Spin [85, 89],
consiste a ne stocker qu’'un bit par marquage, plus précisément allouer un seg-
ment mémoire d’une grande taille, puis pour chaque marquage M découvert
calculer son hachage et marquer le bit de valeur de ce hachage modulo la taille
du segment. Il s’agit d’un filtre de Bloom qui supprime les doublons en se
basant sur la valeur de hachage. Cette approche n’est pas complete, certains
marquages peuvent étre omis, typiquement on considere un marquage déja
visité lorsque le bit correspondant a son hachage est marqué. Ce genre d’ap-
proximation peut étre pertinent dans la perspective de détection d’erreurs mais
ne peut pas garantir leur absence. Dans ce cadre, des techniques pour réduire
la probabilité de collisions ont aussi été considérées [163, 89].

On peut aussi parler des techniques qui se basent sur 'observation que les
espaces d’états peuvent étre explorés sans stocker tous les états en mémoire [86,
100]. Le nombre d’états nécessaires en mémoire est celui du plus long chemin
acyclique dans I'espace d’états. Une amélioration de cette approche consiste a
garder une cache d’états visités en mémoire afin de détecter des cycles entre
différentes traces et éviter des calculs redondants, cette stratégie s’appelle state
space caching [84]. Elle fut par la suite améliorée [71] en exploitant des tech-
niques d’ordres partiels [70, 73] notamment les sleep sets qui permettent de
ne pas tirer certaines transitions tout en préservant les propriétés d’acces-
sibilité. Des techniques similaires ont été proposées par la suite tels que la
méthode sweep-line qui utilise un garbage collector pour supprimer des états
de la mémoire lorsqu’ils ne sont plus nécessaires [36]. Une approche similaire
au sweep-line a été utilisée pour réaliser du model checking CTL parallele de
protocoles de sécurité [66] en exploitant les propriétés spécifiques a ces modeles,
on remarque que certaines états n’ont pas besoin d’étre partagés, de plus une
fois certaines transitions tirées tous les états précédents peuvent étre oubliés et
donc supprimés de la mémoire.
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Ces différentes techniques explicites de réduction d’occupation mémoire
sont compatibles avec les techniques d’exploration et de réduction de ce ma-
nuscrit. En effet, on n’a que peu de contraintes sur les représentations d’états
et on pourrait aisément les implémenter.

2.3.4 Réductions par symétries

Les réductions par symétries ont été largement étudiées [108]. Ce type
de réductions s’applique aussi bien aux réseaux place/transition [150, 151,
109, 108] qu’aux réseaux de haut niveau [97, 96, 105, 107, 108]. Intuitive-
ment il s’agit de détecter des comportement équivalents dans le systeme qui
ne different que par une permutation de places, de transitions ou encore de
données. Le but est de ne stocker qu'un état par classe d’équivalence d’états
(i.e., états symétriques), mais évidemment sans construire 'espace d’états com-
plet. C’est réalisé en définissant un groupe sur le systeme considéré dont Iac-
tion sur 'espace d’états sera de produire des symétries [108]. Les réductions
par symétries sont activement étudiées car elles peuvent offrir une réduction
exponentielle de la taille de espace d’états [54]. Tester si deux états sont dans
la relation d’équivalence induite par le groupe est généralement cotteux, il
s’agit du probleme d’orbite qui est prouvé étre au moins aussi difficile que le
probléme d’isomorphisme de graphes [40], cependant on ne sait pas s’il est
NP-complet. Pour que I'approche soit utilisable, il est courant de rechercher
des représentants canoniques de chaque classe d’équivalence en utilisant des
heuristiques [27, 26, 25], méme si la réduction produite n’est pas maximale,
lorsque 'exécution du test est suffisamment rapide alors on peut gagner a la
fois en espace mais aussi en temps d’exécution.

De maniere classique les réductions par symétries considerent des auto-
morphismes internes a ’espace d’états qui préservent la relation de transi-
tion [39, 53]. Cependant, 'usage d’automorphismes n’est pas suffisant pour
détecter des symétries dans des systemes avec un aspect de calcul dynamique
caractérisé avec création de nouveauz objets [99]. Il peut s’agir de nouveaux
composantes qui sont infiniment souvent crées le long d’un chemin d’exécution
tels que la création de nouveaux processus ou objets. Si un seul groupe de per-
mutations est considéré comme le groupe d’automorphismes du systeme alors
on ne pourra pas détecter les symétries entre des successeurs qui créent de nou-
veaux composants [99, 98]. Pour traiter ce genre de systemes il faut considérer
une famille de groupes et les choisir de maniere dynamique selon le nombre
de composants dans ’état du systeme. Une approche de ce type est donnée
dans [99] pour traiter les symétries de tas et de processus dans le cadre de
vérification de programmes.

Dans ce manuscrit, on s’attaque a un probleme plus général que les symétries
de processus en y ajoutant la question de la préservation de relations entre
processus. En effet, dans [99] on suppose qu’il n’y a pas de références entre les
processus. Une séries de travaux a été réalisée sur ce sujet [114, 115, 116] en
fournissant une base théorique pour la détection de symétries de ce type. Ce-
pendant aucun algorithme efficace de test d’orbite n’a été proposé. L’algorithme
proposé consiste en une transformation de marquage en graphe puis un test
d’isomorphisme entre ce graphe et les graphes correspondants a tous les états
précédemment visités. Le probleme principal qui empéche l'algorithme d’étre
efficace en pratique est cette comparaison avec tous les états précédemment
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visités, ce qui ne peut pas étre accéléré par des techniques de tables de hachage
utilisés habituellement en model checking. De plus le calcul d’isomorphisme de
graphe est un probleme difficile. Il a cependant été montré sur des études de
cas dans [116] que le temps de calcul d’isomorphisme pour ce type de graphe
demeure raisonnable.

Dans le chapitre 6 on propose une nouvelle méthode complete de détection
de symétries ne souffrant pas de ce probleme, de plus on propose aussi une
seconde méthode optimiste suffisante dans certains cas.

2.3.5 Autres techniques de réduction

D’autres techniques de réduction existent, telles que les réductions statiques.
Ces réductions sont réalisées avant ’exploration de l'espace d’états pendant
une étape de pré-traitement. Il s’agit essentiellement de réductions sur les do-
maines des variables ou des données du modele, ou de fusions de transitions. On
peut par exemple citer les agglomération de transitions qui fusionnent plusieurs
transitions en une transitions atomiques [59, 77, 60, 78, 18, 19]. Certaines des
réductions statiques peuvent cependant étre vues comme des implémentation
de réductions d’ordre partiels [87].

Ces techniques peuvent aisément étre appliquées a notre approche par com-
pilation, il suffit de les appliquer avant de compiler le réseau. Cependant dans
certains cas il faudrait restreindre le langage de couleurs.

2.4
( Problématique de certification de model checkers

Une question complémentaire a celle de lefficacité du model checking est
celle de sa correction. En effet, on peut se demander quelle confiance avoir en un
model checker ? En pratique, dans le domaine il est rare de prouver la correction
d’un model checker, la correction est souvent déterminée par comparaison avec
d’autres outils [KLBT12, KLB'13]. Ce qui a d’ailleurs provoqué un probléme
lors d’évaluation de formules CTL dans [KLB'13] puisqu’on ne pouvait pas
déterminer quel outil fournissait les bons résultats lorsque tous les outils étaient
en désaccord. L’évaluation a donc porté sur le temps de réponse aux problemes,
la quantité de réponses, et non la correction des résultats fournis.

Cette discussion n’est pas nouvelle. Lorsqu’on fournit un nouvel algorithme
de model checking, il est de pratique courante de fournir une preuve de correc-
tion de celui-ci, mais aussi d’en montrer 'efficacité pratique. Cependant il est
rare de voir une preuve quelconque de I’étape d’implantation dans un outil, de
plus les étapes expérimentales sont aussi souvent remises en question [90].

Dans [16] il est argumenté que les outils de vérification n’ont pas besoin
d’étre vérifiés car méme s’ils le sont on n’aura jamais une garantie qu’ils sont to-
talement corrects, essentiellement a cause de 'intégration de ces outils dans un
environnement qui lui n’est pas certifié correct. Cependant, des preuves méme
partielles ne sont pas a proscrire, en effet elles permettent de nous persuader
que nos hypothéses sont correctes et ainsi avoir confiance en nos algorithmes et
leur impact. De plus, si la certification de 'outil entrave ses performances, son
utilisation ne sera pas pertinente en pratique. Il est donc conseillé de privilégier
les tests.
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La certification est utile dans le cas de non réfutation de propriétés lors
du model checking. En effet, lorsqu’on teste une propriété qui est fausse sur
un modele alors on obtient une trace d’exécution qui mene a sa réfutation.
Cette trace peut étre rejouée pour vérifier si la formule est effectivement fausse.
Lorsqu’une formule est vraie alors le model checker ne fournit pas de trace, il
répond juste que la formule est satisfaite. On ne peut pas vérifier si 'outil
se trompe ou pas, c’est le type de cas ou une certification apporterait une
certaine garantie. Dans la méme lignée de pensée que [16], ne pas certifier un
model checker peut avoir des avantages notamment pour les performances. Pour
ne pas les entraver et avoir une garantie dans le cas de formules vraies, [133]
propose de produire un certificat de validité de formule lors du model checking.
L’avantage d’un certificat produit par I'outil est que I'outil n’a pas besoin d’étre
lui méme certifié. Le certificat peut étre traité par un assistant de preuves pour
tester sa véracité. Cependant la création d’un tel certificat peut étre cotuteuse
et sa vérification encore plus. Ce type d’approche est souvent utilisé dans les
assistants de preuves tels que coq [10] pour accélérer la recherche automatique
de preuves. Ces méthodes appelées réflexives [20, 75] se basent sur un noyau
externe non certifié et un théoreme de validité dans le prouveur qui permet
d’interpréter le résultat de ce noyau, c’est-a-dire un programme qui va réaliser
une phase de recherche de preuve puis renvoyer un résultat (une preuve) qui
va étre vérifié par le prouveur.

Il ne faut pas oublier que la certification formelle est une tache difficile qui
prend beaucoup de temps. Certifier un model checker efficace peut s’avérer
impossible a cause de diverses optimisations, sans compter les optimisations
réalisées par le compilateur. Ce qui est plus abordable c’est montrer la cor-
rection des techniques qui sont utilisées. Par exemple, dans [35] on prouve la
correction (partielle) d’une réduction par ordre partiel en utilisant 1’assistant
de preuves HOL [11], cette preuve & elle seule prend presque 7 500 lignes de
code. Sachant qu'un model checker est un logiciel beaucoup plus grand on peut
se demander s’il est abordable de le prouver, d’autant plus que tout change-
ment dans le programme invalide la preuve en général et souvent de maniere
drastique.

Dans ce manuscrit on s’intéresse a la problématique de certification au ni-
veau de la correction des algorithmes générés. C’est-a-dire qu’on montre com-
ment prouver que les programmes qu’'on génere lors de la compilation sont
corrects. Pour une certification complete, il faudrait prouver la correction du
compilateur, ce qui est réalisable mais sort du cadre de la these.

2.5
( Autres notions

2.5.1 Formalismes de modélisation structurés

Dans ce manuscrit on citera souvent des formalismes de modélisation struc-
turés, par cela on entend essentiellement les formalismes comme les algebres de
réseauz de Petri [22] et leur dérivés [21, 23, 31, 48]. Il s’agit d’algebres de pro-
cessus [129, 82] & sémantiques dans les réseaux de Petri [157, 74, 131]. Cette
famille d’algebres a essentiellement les opérateurs suivants :

— la séquence E7; Ey : I'exécution de Ey suivie de FEs ;
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le choix F10OF5 : 'exécution de Fq ou bien de Es ;

— la composition parallele Eq||E2 : By et Es sont exécutés de maniére
concurrente ;

— litération Ey ® E5 : Ep est exécuté un nombre arbitraire de fois (possi-

blement nul) suivi d’une fois Es.

d’autres opérateurs selon la variante utilisée.

Chacun de ces opérateurs opere sur des réseaux de Petri avec comme brique

de base une transition, ainsi si £ £ ¢ le réseau correspondant sera ¢ avec

une unique place en entrée et une unique place en sortie de type jeton-noir.

L’application d’un opérateur sur deux réseaux de Petri produira un réseau plus

grand en composant les deux, le tout réalisé par une opération de substitution

de transitions ou des réseaux opérateurs [49, 22].

L’avantage de ce type de formalisation du point de vue d’implémentation est
que les réseaux ainsi obtenus exhibent des propriétés intéressantes par construc-
tion qui peuvent étre utilisées pour compiler le réseau de maniére plus efficace.
Par exemple, ils introduisent un controle de flot qui est 1-borné et formé d’en-
sembles de places exclusives, dans le chapitre 3 on propose une optimisation qui
exploite cette propriété. Ces propriétés sont obtenues par existence d’invariants
dans le réseau [46, 47, 22]

2.5.2 Propriétés d’accessibilités et logiques temporelles

On citera des propriétés d’accessibilité qui peuvent étre vérifiées lors du mo-
del checking, il s’agit essentiellement de savoir si un état est accessible ou bien
si un état tel qu'une certaine propriété est vraie est accessible. On pourra par
exemple se demander s’il existe un état tel qu’'une transition est tirable ou non,
ou si un état est un deadlock (aucune transition tirable) ou plus généralement
s’il existe un état avec un marquage particulier.

On parlera aussi de logiques temporelles mais on ne traitera jamais celles-
ci directement; ce n’est pas notre objectif. On citera essentiellement la lo-
gique LTL [142, 69, 80, 65] qui est utilisé par la bibliotheque Spot [52, 51].
Ces logiques sont appelées modales de par 'ajout de modalités permettant de
spécifier des conditions sur le temps. Ainsi, la vérité d’une propriété dépendra
des évenements considérés dans d’une exécution d’un systeme et non a un
instant particulier.

2.6
( Conclusion

Dans ce chapitre nous avons vu les notions de base sur les réseaux de Petri
et en particulier les variantes qui seront utilisées par la suite. Ensuite, on a
vu un panorama des techniques utilisées pour le model checking explicite avec
quelques liens vers le model checking symbolique. Parmi toutes ces techniques
nous allons nous intéresser essentiellement a la compilation et aux réductions
par symétries. Cependant, il est intéressant de voir les diverses techniques pour
comprendre comment elles peuvent interagir entre elles. Ainsi, les techniques
présentées dans ce manuscrit, sont compatibles avec les techniques existantes
méme si cela n’est pas explicité. Les techniques présentés dans les chapitres 3 et
6, en majorité, sont compatibles avec les différentes techniques d’ordres partiels,

20



2.6. Conclusion

les techniques de réduction de mémoire, et autres réductions par symétries. En
particulier les techniques de réduction de mémoire et techniques d’ordres par-
tiels sont compatibles avec les techniques du chapitre 6 car la méthode de
détection de symétries présentée n’influe pas sur la représentation des mar-
quages. Pour 'approche présentée dans le chapitre 3 une adaptation des algo-
rithmes doit étre réalisée mais les primitives présentées ne subiraient que peu
de changements. Ces approches sont aussi compatibles avec la vérification de
propriétés d’accessibilité et propriétés temporelles.
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3 Compilation de réseaux
de Petri

Lors de I'exploration explicite d’espaces d’états deux principaux obstacles
se dressent devant nous :

— la vitesse d’exploration qui est liée au tirage de transitions, aux compa-

raisons entre états, et aux structures de données;

— le nombre d’états qui reflete 'occupation mémoire utilisée.

Dans ce chapitre on aborde le premier probleme dans le cadre de réseaux de
Petri de haut niveau.

Dans ’approche classique du calcul explicite des espaces d’états de réseaux
de Petri, le modele est représenté sous la forme d’une structure de données que
I'outil d’exploration manipule constamment. Cette structure de données est in-
terrogée afin de réaliser les calculs nécessaires au tir. A chaque tirage de transi-
tion, on requéte cette structure pour récupérer les places d’entrée et de sortie,
les annotations d’arcs, etc., tous ces calculs sont redondants puisque réalisés
a chaque fois que la transition est tirée. Ces données sont aussi utilisées pour
récupérer les jetons du marquage, lui aussi représenté d’une maniere générique.
La conséquence immédiate de ce type d’exploration est donc I’encapsulation
des expressions (ou plus généralement des annotations) dans des structures
de données. Ainsi, cette approche peut étre vue comme une interprétation
du modele. Son principal avantage est la réalisation d’un moteur d’explora-
tion qui est générique, c’est-a-dire une implémentation unique pour tous les
modeles, ce qui est plus facile a réaliser et maintenir. L’inconvénient est le
temps d’exécution, nous devons requéter les structures de données, évaluer les
expressions, interpréter une structure de marquage générique, etc.

Dans ce chapitre on propose une approche par compilation qui évite les
différentes étapes d’interprétation dans l'objectif d’accélérer le calcul des es-
paces d’états. Les questions relatives a la correction de ’approche sont traités
dans le chapitre 4 dans le cadre d’une implémentation spécifique.

Ce chapitre est structuré comme suit : en premier on présente I’approche
par compilation ; ensuite, on décrit I'objet produit et sa réalisation ; on présente
des optimisations simples qui en découlent ; on donne un exemple ; finalement
on présente une optimisation applicable sur des modeles définis avec des for-
malismes structurés.

Ce chapitre est basé sur [FP11a], la section 3.5 n’a pas été publiée.
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3.1
( Approche par compilation

La compilation de modeles est une étape qui permet d’accélérer le model
checking explicite de réseaux de Petri. Son objectif n’est pas de réaliser le
calcul de l'espace d’états mais de générer un moteur d’exploration spécifique
au réseau de Petri. Par la suite, ce moteur est utilisé pour effectivement calculer
I'espace d’états. L’aspect spécifique de ce moteur est important puisqu’il s’agit
de spécialiser les structures de données et les algorithmes en se basant sur
la structure du modele. Ainsi, on n’a plus un moteur d’exploration général,
comme dans le cas classique, mais un moteur d’exploration optimisé pour le
modele traité.

L’approche par compilation est déja utilisée dans les meilleurs outils. I’outil
Helena [58, 136] compile vers le langage C pour exécuter rapidement les annota-
tions du réseau et représenter efficacement les états ; une approche similaire est
aussi utilisée dans le model checker Spin [94]. Il a d’ores et déja été montré que
I’approche par compilation permet de grandement accélérer le calcul d’espaces
d’états grace a la production d’un moteur d’exploration performant [126] ; cette
analyse a été faite dans le cadre du model checker Maria [132], lui aussi utili-
sant la compilation de modeles pour accélérer I’évaluation des annotations du
réseau. Il faut noter que I’étape de compilation introduit un surcott en amont
de 'exploration, cependant si I’espace d’états est suffisamment grand alors ce
surcotit est négligeable.

Le moteur d’exploration généré est une bibliotheque logicielle qui contient
un ensemble de primitives permettant le calcul de I'espace d’états. Cette bi-
bliotheque ne manipule pas le réseau de Petri, contrairement a ’approche clas-
sique, mais l’encode dans sa structure. Cela découle de 'observation que le
réseau de Petri est non mutable, c’est-a-dire qu’il ne change pas durant tout
le calcul de I'espace d’états, et donc qu’on peut distribuer ses données dans
le code source du moteur d’exploration. Ainsi, I'utilisation d’un ensemble de
primitives qui ne manipulent que la structure de marquage est cohérent.

On observe que lorsqu’on souhaite tirer une transition, on doit récupérer les
jetons de ses places d’entrée. Or, cet ensemble de places est connu a ’avance
de maniere statique. Il en est de méme pour les places de sortie nécessaires
a la production de jetons, on peut donc déterminer quelles places extraire du
marquage a l’avance sans interroger le modele. Les expressions qui annotent
le réseau, telles que les gardes de transitions et les arcs sont aussi connues, on
peut les exploiter sans devoir requéter le réseau de Petri. Plus important, on
peut encoder ces expressions de maniere native dans le langage cible et ainsi
exploiter toute son efficacité. Au final, & aucun moment nous n’avons besoin
d’accéder a la structure du réseau de Petri, on n’accede qu’a la structure de
marquage et on peut déterminer a ’avance quelles opérations réaliser en nous
basant seulement sur la structure du réseau et son marquage initial.

Cette approche peut encore étre améliorée. En effet, en exploitant les par-
ticularités des modeles : on peut optimiser le code généré. Dans la section 3.3,
on verra par exemple que les places 1-bornées peuvent étre exploitées a la fois
pour réduire le cotit mémoire mais aussi accélérer le tir. Le point intéressant
dans ces particularités est que si on utilise des techniques adéquates pour la
modélisation [144], alors elles peuvent étre obtenues par construction. Ainsi,
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on évite une analyse potentiellement cotiteuse du réseau avant son exploration.
Par exemple, la connaissance de bornes de certaines places peut nécessiter le
calcul de tout I'espace d’états.

3.2
‘7 Structure de la bibliotheque

La traduction efficace d’un réseau de Petri vers une bibliotheque logicielle
nécessite des suppositions a propos des annotations du réseau. On suppose tout
d’abord qu’on considere des réseaux de Petri dont les arcs en entrée des transi-
tion sont étiquetés par une seule variable (multiensembles singletons contenant
une seule variable). Cette supposition permet de simplifier la formalisation, et
une extension aux multiensembles de variables demeure simple : il suffit de
s’assurer qu’on ne consomme pas deux fois le méme jeton d’une place.

SUPPOSITION 3.1. Soit (S,T,¢) un réseau de Petri. Pour tout t € T et pour
tout s € *t on a {(s,t) = {x} avec z € V. O

Notre seconde supposition concerne I'identité de ces variables, on supposera
qu’elles sont toutes distinctes. L utilisation d’'une méme variable sur un arc en
entrée permet de réaliser de la détection de motifs (pattern matching) sur les
jetons. En effet si deux arcs en entrée d’une transition sont étiquetés par x alors
les 2 jetons correspondants doivent étre égaux. Cette supposition n’enleve rien
a lexpressivité du modele, en effet on peut aisément simuler ce comportement
en ajoutant un test d’égalité sur les variables dans la garde de la transition.
Un exemple est donné en figure 3.1.

SUPPOSITION 3.2. Soit (S,T,¢) un réseau de Petri. Pour tout t € T et pour
tout s,8" € °t, si s # s alors {(s,t) # £(s',1). O

Il faut noter cependant, que 'outil présentée dans le chapitre 7 n’a pas ces
restrictions et implémente leurs généralisations.

(a) sans la supposition 3.2. (b) avec la supposition 3.2.

€T

pl : bool Iy_x)O

t p3 : bool

p2 : bool p2 : bool

FIGURE 3.1 — Exemple de pattern-matching de jeton sans et avec la supposition 3.2.

Parce que le réseau de Petri est compilé vers un langage de programmation
cible, on doit aussi supposer que les annotations du réseau sont compatibles
avec ce langage. Pour cela, il faut que le langage définisse la notion de type (de
maniere dynamique ou statique) et la notion de fonction (avec arguments).
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DEFINITION 3.1. Un réseau de Petri (S,T,¢) est compalible avec un langage
cible si et seulement si :

— pour toute place s € S, U(s) est un type du langage cible, et implémente
un sous-ensemble de D ;

— pour toute transition t € T, £(t) est un appel de fonction booléenne dont
les arguments sont des éléments de vars(t) ;

— pour tout s € t°, L(t,s) peut étre remplacée par une fonction fis du
langage dont les arguments sont des éléments de vars(t) el qui renvoie
un multiensemble sur £(s), i.e., est équivalent & une simple instruction
“renvoyer ((t,s)” ;

— toutes les fonctions qui annotent le réseau terminent. O

La définition 3.1 généralise les concepts habituels. Par exemple, la garde est
une expression booléenne dont les variables libres correspondent a des jetons
sur les places d’entrée, elle peut aisément étre remplacée par une fonction dont
les arguments sont ces variables libres. Il en est de méme pour les expressions
sur les arcs sortants.

Notre objectif est de calculer I’ensemble des états accessibles a partir de
I’état initial du modele. Pour cela, on compile le réseau de Petri en une bi-
bliotheque logicielle. Ce procédé de compilation vise a supprimer toute interac-
tion avec une structure de données représentant le réseau de Petri pendant les
calcul de nouveaux états. Dans notre cas pour atteindre cet objectif, on four-
nit des primitives de calcul qui ne manipulent qu'une structure de marquage
représentant un état du réseau.

La bibliotheque, une fois générée, sera utilisée par un programme client
pour calculer I'espace d’états. Ce programme client peut étre, par exemple,
un model checker ou un simulateur. Pour garantir une interopérabilité avec
ces outils, elle doit respecter une API (Application Programming Interface)
stricte qui garanti un interfagage correct. De plus, cette bibliotheque repose
sur un ensemble de primitives préexistantes (telles que des implémentations
d’ensembles et de multiensembles) mais aussi du code extrait directement du
modele, par exemple les gardes de transitions. Cela est présenté sur la figure 3.2.

Cette bibliotheque est formée de deux parties principales, des structures
de données (une structure de marquage et des structure auxiliaires), et des
fonctions pour l’exploration d’espaces d’états. La structure de marquage est
générée de maniere efficace soit en réutilisant des composants génériques, soit en
réalisant ces composants directement a la compilation. Pour que la réutilisation
soit possible, on a défini un ensemble d’interfaces pour les composants de
maniere a ce qu’ils s’ajustent facilement. Les fonctions générés sont essentiel-
lement :

— une fonction de tirage par transition, elle renvoie le marquage résultant

du tir d’une transition a partir d’'un marquage donné et d’un mode;

— une fonction successeur par transition, elle renvoie tous les successeurs

d’un marquage donné par une transition spécifique ;

— une fonction successeur globale qui renvoie ’ensemble des successeurs

d’un marquage ;

— une fonction qui renvoie le marquage initial.

La fonction de marquage initial est triviale a réaliser et donc non présentée.
Cependant on donne un exemple d’implémentation dans un cas particulier en
section 3.4.

26



3.2. Structure de la bibliotheque

écrit a la main

i .g., model-checker
programme client (e.g., model-checker) par le programmeur

moteur d’'exploration

structures de données : fonctions généré
marquage i anat succ par le compilateur
SucCCt, ... SuccCy,
_ i )

présupposées
par le compilateur

écrit a la main

par le modeleur interfaces

code modele

code prédéfini (bib. noyau, bib. modele)

FIGURE 3.2 — Structure de la bibliothéque.

3.2.1 Tirage des transitions

Pour chaque transition ¢ € T" du réseau de Petri, on réalise une fonction
de tirage de transition fire, qui lui est spécifique. De cette maniere on peut
spécialiser le tirage et le réaliser plus efficacement.

Soit t € T une transition telle que *t = {s1,...,s,} et t* = {s},..., s, }.
Dans ce contexte, la fonction fire; peut étre réalisé comme présenté sur ’al-
gorithme 3.1. Cette fonction crée une copie M’ du marquage M, supprime les
jetons consommés (x5, 4, ..., Ts, +) €t ajoute les jetons produits en évaluant les
annotations sur les arcs (de maniére native), finalement cette fonction renvoie
le marquage M’. Le point important de cette fonction est ’absence de parcours
des places du réseau de Petri, au lieu de ces requétes on réalise directement
une séquence de modifications sur la structure de marquage. En effet, ceci est
plus efficace et le code qui en résulte est plus facile a produire. Le second point
important est I’absence de structure de données pour les modes. Pour chaque
transition on utilise un ordre fixe sur les variables =, +, ..., x5, + apparaissant
sur les arcs en entrée.

3.2.2 Calcul des successeurs

Le calcul des successeur est réalisé avec deux fonctions. Une fonction suc-
cesseur réalisée de maniere spécifique aux transitions et une fonction successeur
qui renvoie I’ensemble des successeurs par toutes les transitions.

La fonction spécifique a une transition ¢t € T énumere les modes de cette
transition, et si la garde de celle-ci est satisfaite, calcule le nouvel état grace a
la fonction fire; correspondante. Finalement le nouvel état est ajouté a un en-
semble d’états. Cette fonction est donnée en algorithme 3.2. Le point pertinent
est la maniere dont sont énumérés les modes, c¢’est une imbrication de boucles
qui est constituée a la compilation pour récupérer les jetons du marquage des
places en entrée de la transition. De cette maniere on évite de manipuler le
réseau de Petri, les opérations sont réalisées directement sur la structure de
marquage sans requéter le réseau pour connaitre les places nécessaires. De plus,
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entrée : M € M, xg, 1 € 4(s1), ..., Ts, t € L(Sp)
sortie : M’ successeur du marquage M par la transition ¢
//copier M

M’ + copy(M);
//consommer les jetons
M'(s1) = M(s1) = {254}

M'(sn) <= M(sn) = {s,.t};
//produire les jetons

Ml(s/l) — M(Sl) + ft,s’l (xsl,ta e 7xsn,t);

M/(S;n) — M(Sm) + ft,s’ (-rsl,ta DR ;xsn,t)§

m

renvoyer M’ ; //renvoyer le successeur

ALGORITHME 3.1: Tir de transition spécifique a une transition ¢.

le mode étant défini avec les variables du langage cible, celles-ci vont étre com-
pilées efficacement et aucune allocation mémoire n’est nécessaire pour stocker
le mode. Ce n’est pas le cas par exemple chez Helena [57, 58] ou les modes sont
stockés dans une structure spécifique. Remarquons que cette approche directe
n’est possible que parce qu’on génére une fonction par transition (Helena fait
de méme mais n’exploite pas cette possibilité complétement).

La fonction générale de calcul des successeurs prend un marquage en entrée
et renvoie l’ensemble de ses marquages successeurs. Pour cela, un ensemble
de marquages vide est créé puis chacune des fonctions successeur spécifiques
aux transitions est appelée. Ces fonctions spécifiques vont ajouter les états
successeurs par chacune des transitions et ainsi I’ensemble d’états contiendra
tous les successeurs du marquage. Elle est présentée en algorithme 3.3.

entrée : M € M, next € 2
sortie : next € 2M
pour z, in M(s,) :

pour x; in M(s1) :
si g¢(2s,,t,- .., Ts,,¢) alors
| neat < next U {fire,(M, x5, 1,...,s,¢)};
fin si

fin pour
fin pour
//next a été enrichi de nouveaux successeurs

ALGORITHME 3.2: Fonction successeurs spécifique & une transition t.
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entrée : M e M, x5, 1 € U(s1), ..., Ts,+ € L(Sn)
sortie : next € 2" ensemble de marquages successeurs de M
next <+ 0;

sucey, (M, next);
sucey, (M, next);

sucey, (M, next);
renvoyer next ; //renvoyer 1’ensemble de marquages

ALGORITHME 3.3: Fonction successeurs générale.

3.3
( Optimisations dirigées par la structure du modele

Dans cette section, on présente diverses optimisations qui peuvent étre
réalisées lors de la génération du code source. Un exemple les utilisant est
donné dans la section suivante (sec. 3.4).

3.3.1 Typage des jetons et expressions

La premiere optimisation concerne directement le langage cible et est liée a
la traduction réalisée. La majorité des langages de programmation fournissent
un systeme de types pour les valeurs qu’ils manipulent. En général un sous
ensemble de ces types appelé types primitifs existe. Un type primitif a I’avan-
tage de pouvoir étre manipulé plus efficacement, et souvent de maniere native.
Dans le cadre d’un langage compilé cela signifie que ces valeurs peuvent étre
manipulées directement par le processeur de la machine cible.

L’optimisation consiste a utiliser le plus de ces types pour représenter les
jetons du réseau de Petri. Pour cela, il faut que les types du formalisme de
modélisation d’entrée puissent étre aisément traduits. En général c’est le cas
pour des types comme les entiers relatifs bornés, les booléens, les chaines de
caractere, etc. Les annotations de type des places du réseau permettent de ra-
pidement décider de ’encodage du jeton et de la place. De plus, les modes étant
représentés par des variables qui stockent un jeton de la place (ou un pointeur
sur le jeton), elles peuvent aussi étre typées en utilisant ces informations.

Les fonctions étiquetant les arcs de sortie des transitions, quant a elles, sont
plus délicates a gérer. Si on suppose ces fonctions bien typées, alors chacune
d’elles renvoie forcément une valeur de type de la place qui est connectée a
I’arc correspondant. Si on n’a pas cette garantie, il faut s’assurer que le type
de retour de la fonction convient, dans le cas contraire la transition ne devrait
pas étre tirée. Selon la sémantique du formalisme, ’absence de garantie de type
des expression peut étre une caractéristique recherchée.

Dans le chapitre 7 on décrit I'implémentation de l'outil Neco en mettant
I’accent sur la non trivialité de cette optimisation dans notre cas.
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3. COMPILATION DE RESEAUX DE PETRI

3.3.2 Calcul des modes

Chaque fonction succ; énumere les jetons des places en entrée de sa tran-
sition. L’ordre dans lequel se font ces énumérations est arbitraire. En effet,
la sémantique usuelle des réseaux de Petri ne définit pas d’ordre sur les arcs
en entrée, et donc cela n’a aucune incidence sur la correction de l’approche.
Cependant, si on change 'ordre dans lequel ces énumérations sont réalisées, le
calcul des successeurs peut étre fait de maniere beaucoup plus rapide [56]. Par
exemple, étant donné un réseau de Petri (5,7, ¢), une transition ¢ € T et deux
places s1, 82 € ®. Si on sait que s; est 1-bornée mais non so, alors il est plus
efficace d’énumérer s, avant s, parce que si s; est vide alors s, ne sera pas
énumeérée. Plus généralement, 'ordre des arcs en entrée de la transition peut
étre choisi en privilégiant d’abord les places dont la borne est la plus petite,
puis les places dont le type a un plus petit domaine. L’optimisation présentée
dans [56] est plus générale et repose sur les variables qui sont valuées sur les
arcs, ce qui n’est pas applicable a notre cas vu les restrictions sur les expressions
étiquetant les arcs et les gardes de transitions.

En général, les bornes des places de réseaux de Petri arbitraires ne sont
connues qu’en calculant I'espace d’états complet du modeles ou bien des inva-
riants de places [68, 101]. Cependant, ce genre de propriétés peut étre connu en
utilisant des techniques de modélisation adéquates : en particulier, les places
de controle de flot dans les algebres de réseaux de Petri colorés [144] peuvent
étre garanties comme 1-bornées.

On peut pousser 'optimisation plus loin en utilisant les places 1-bornées. En
effet, par définition ce type de place ne peut avoir qu'un jeton au plus et donc
I'utilisation d’une boucle devient inutile. Ainsi une boucle peut étre remplacée
par un “si” pour chaque place 1-bornée, ce qui revient a tester si la place est
vide ou non. Pour un maximum d’efficacité ces tests doivent étre réalisés avant
les boucles pour n’étre exécutés qu'une seule fois. Tout cela s’applique aussi
pour les places a types singletons tels que les jetons noirs.

3.3.3 Encodage des places

Ce type d’optimisation consiste a choisir I’encodage de chaque place de
maniere pertinente. C’est une conséquence du typage des places, en effet grace
au type des places on peut choisir 'encodage de celle-ci pour un maximum
d’efficacité, c’est un des avantages principaux de la passe de compilation. Ce-
pendant en exploitant les propriétés du modele nous pouvons aller plus loin.

L’implémentation d’une structure de marquage peut étre vue comme un
vecteur de bits. Ce vecteur est segmenté en places qui peuvent soit étre des
pointeurs vers des structures de données complexes, soit étre des valeurs qui
sont interprétées comme un certain marquage de la place.

Si on considere les types finis, par exemple des types énumérés alors on
sait quel est le nombre de bits maximal nécessaire pour les représenter; si n
est le nombre de valeurs qu’accepte ce type alors le nombre de bits nécessaires
est k = [logy(n)]. On peut alors utiliser un vecteur de k bits pour représenter
chaque valeur.

Pour les places 1-bornées de type quelconque, ce procédé peut-étre poussé
a encore plus loin en réservant ’espace a ’avance dans la structure de mar-
quage. Il faut cependant faire attention a la représentation des places vides.
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Si la place 1-bornée est vide, alors il faut réserver un bit dans la structure de
marquage qui 'indique. Une autre approche est d’utiliser un pointeur dans la
structure de marquage sur 'unique valeur et stocker un pointeur nul si la place
est vide. Cette seconde approche est moins efficace que la premiere a cause
de I'espace utilisé, des déréférencements pour accéder aux données et de ’allo-
cation mémoire nécessaire pour 'unique jeton. Les allocations dynamiques de
mémoire doivent en général étre réduites au minimum pour un gain de perfor-
mances maximal, il est toujours plus efficace d’allouer un bloc de mémoire en
une seule fois plutot que le segmenter avec de petites allocations. Un exemple
de l'optimisation est donné en algorithme 3.4.

entrée : M € M, neat € 2V
sortie : next € 2M
pour zg, ; in M(sq1) :

pour x, ., in M(s;_1) :

si M(flags,) //teste si la place est marquée
alors
x; < M(s;); //récupére 1l’unique jeton
pour z,,_  ; in M(sj11) :
pour z, ; in M(s,) :
si gi(zsy t,-..,%s,+) alors
| neat < next U {fire,(M, x5, t,..., s, ¢)};
fin si
fin pour
fin pour
fin si
fin pour
fin pour

ALGORITHME 3.4: Enumération d’une place 1-bornée.

Dans un réseau de Petri de haut niveau, on manipule des jetons de divers
types. Selon le type de jeton, il existe souvent des implémentations plus efficaces
qui peuvent étre utilisées. Par exemple, pour représenter un multiensemble de
valeurs booléennes on pourrait utiliser I’approche ci-dessus en utilisant un bit
par jeton, I'implémentation serait donc un vecteur de bits plus la taille de ce
vecteur. Cependant si la place contient un grand nombre de jetons alors elle
peut étre représentées avec deux compteurs, un compteur pour les jetons true
et un compteur pour les jetons false. Ce deuxieme encodage sera plus efficace
en temps de calcul puisque I'énumération de la place peut se traduire en un
branchement conditionnel comme présenté sur I’algorithme 3.5.

De maniere similaire une place de type jeton-noir peut étre représentée par
un compteur qui indique le nombre de jetons. Ainsi ’énumération de cette
place revient a tester si la place est vide ou non. Puisque toutes les instances
du type jeton-noir sont équivalentes, la consommation ou la production d’un
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entrée : M € M, next € 2V
sortie : next € 2
pour z,, ; in M(sy) :

pour zs, ;. in M(s;_1) :

//énumération de la place en deux cas:

//1. cas ’true’

si M(s;)(true) > 0 alors

T; < true; //compteur ’true’ non nul
pour z,,, ; in M(sj;1) :

pour zg ; in M(sy,) :
si gi(xsy1,-.-,2s, ) alors
| next < next U{fire,(M, s, ¢,... s, 4)};
fin si
fin pour
fin pour
fin si
//2. cas ’false’
si M(s;)(false) > 0 alors
x; < false; //compteur ’false’ non nul
pour z,,,, ; in M(sj;1) :

pour zg, ; in M(sy,) :
si gi(xsy1,-..,2s, ) alors
| next < next U{fire,(M, g, ¢,...,%s,4)};
fin si
fin pour
fin pour
fin si
fin pour
fin pour

ALGORITHME 3.5: Enumération d’une place de type bool.
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tel jeton n’est pas influencée par sa valeur mais juste sa présence. Si en plus
elle est 1-bornée, alors 1 seul bit est suffisant pour la représenter.

De maniere générale une optimisation similaire peut étre appliqué a tout
type de place pour un maximum d’efficacité.

3.4

Exemple

Dans cette section nous allons compiler le réseau de Petri donné en fi-
gure 3.3. Les places sont de trois types : les jetons noirs (e), les booléens (bool)
et les entiers 32 bits (int). On suppose qu’on sait par construction que la place
s3 est 1-bornée. La place s3 étant 1-bornée, s4 l'est forcément. Le réseau ne
possede qu’'une seule transition que nous allons compiler. On s’intéresse aux
fonctions sucey, fire, et init; correspondantes.

S3: @
X1 x3
s1 :ant O/\ x5

T > To s5 @ bool

52t O\_/ t s
X9
T3

X1+ X2

Qs cant

FIGURE 3.3 — Ezemple de réseau de Petri, la place s3 est supposée 1-bornée.

La fonction succ spécifique a la transition ¢ est donnée en algorithme 3.6.
L’ordre des énumérations des places correspond a l'optimisation décrite dans
la section précédente : on énumere les place les plus bornées et de plus petit
domaine en premier. On commence donc par la place s3 de type jeton-noir.
En utilisant une implémentation adéquate nous pouvons la représenter par
un seul bit sachant qu’elle est 1-bornée, on exploite donc cette information
pour remplacer I’énumération par un simple test qui vérifie si la place est
marquée ou non. En deuxieéme on énumere la place de type bool en utilisant la
décomposition en deux compteurs, ainsi on a deux blocs indépendants créés :
I'un pour une instance du jeton true, 'autre pour l'instance du jeton false.
Ensuite on énumere les places de type int, comme on n’a pas d’informations sur
ces places, on les énumere de maniere classique. Cependant ces énumérations
ne sont réalisées que si les places s3 et s; ne sont pas vides ce qui est détecté
trés rapidement.

La fonction fire spécifique a la transition ¢ est donné en algorithme 3.7.
Elle consiste a copier le marquage, consommer les jetons en utilisant les valeurs
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entrée : M € M, next € 21
sortie : next € 21
si M(s3) alors
//on n’utilise pas la variable x3 parce que c’est e
si M(s5)(true) > 0 alors
T5 < true
pour z; in M(sy) :
pour z in M(s3) :
si gi(x1,x9,x5) alors
| next < next U {fire,(M, 1,32, 25)};
fin si
fin pour
fin pour
fin si
si M(ss5)(false) > 0 alors
5 < false
pour z7 in M(sq) :
pour x5 in M(s9) :
si g¢(x1,29,x5) alors
| next < next U{fire,(M, 1,22, 25)};
fin si
fin pour
fin pour
fin si

fin si

ALGORITHME 3.6: Exemple de calcul de successeurs de la transition ¢ de la
figure 3.3.

entrée : M € M, g, 4 € £(s1), ..., Ts, 1 € U(sp)

sortie : M’ successeur du marquage M par la transition ¢
//copy marking M

M’ « copy(M);

//consommer les jetons

M'(s3) < 0; //on sait que s3 est 1-bornée
M/ (s5)(x5)  M(s5)(x5) — 1; //on consomme le booléen
M'(s1) « M(s1) —{z1}; //on consomme l’entier a;
M'(s2) < M (s2) — {xa}; //on consomme 1’entier o
//produire les jetons

M'(s4) + 1; //on sait que s; est l-bornée et x3 est e
M'(s5)(—xs) + M(s5)(—z5)+1; //réalisée par une fonction
M'(sg) < M(s2) + {x1 + x2}; //production de la somme
renvoyer M’ ; //marquage successeur

ALGORITHME 3.7: Exemple de tirage de la transition ¢ de la figure 3.3.
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3.5. Réduction du controle de flot

des arguments, puis utiliser les annotations d’arcs pour produire les nouveaux
jetons.

La derniere fonction est celle du marquage initial et est donnée en figure 3.8.
Elle consiste simplement a allouer un nouveau marquage et y ajouter les jetons
nécessaires.

entrée : vide

sortie : M marquage initial du réseau de Petri

M <+ consm(); //allouer le marquage
//ajouter les jetons

M(Sl) — {274};

M(s2) < {3}

M{(s3) < 1; //on sait que s3 est l-bornée de type e
M(ss)(true) « 1; //un jeton wvrai dans sj
M (s5)(false) < 0; //aucun jeton faur dans sj

renvoyer M;

ALGORITHME 3.8: Exemple de fonction de marquage initial pour le réseau
de la figure 3.3.

3.5
( Réduction du controle de flot

Lorsqu’on utilise des formalismes de modélisation structurés dérivés des
algeébres de réseaux de Petri [22], on compose différents processus. L’application
de la composition séquentielle, du choix, ou de l'itération sur deux processus
séquentiels produisent un processus séquentiel.

Les processus séquentiels des algebres de réseaux de Petri ont la bonne
propriété de produire un controle de flot 1-borné de places de type jeton noir :
c’est un ensemble de places de type jeton noir 1-bornées et exclusives. Plus
formellement cela signifie que ces places forment un invariant de valeur 1 et
donc exactement une seule place est marquée. La composition parallele de deux
processus séquentiels produit un réseau formé de deux processus concurrents,
dont ’ensemble des places de controle de flot n’est plus exclusif, cependant
on peut toujours aisément identifier deux sous ensembles de places exclusives
et qui correspondent au controle de flot de chacun des processus. Ainsi par
la suite, si on compose des réseaux contenant des processus concurrents avec
des processus séquentiels ou d’autres processus concurrents, on peut toujours
identifier le controle de flot de chacun des processus du réseau résultant.

L’optimisation présentée dans cette section s’applique aux place de controle
de flot mais peut étre généralisée a tout sous-ensemble de place 1-bornées ex-
clusives de type jeton noir.

Soit Sy un ensemble de places 1-bornées exclusives de type jeton noir.
Puisque les places sont exclusives, si une transition possede deux places de
Sy en entrée alors elle ne sera jamais tirable. De méme, une transition qui
possede deux places de Sy en sortie ne sera pas tirable puisque ca violerai
I’hypothese d’exclusivité. On peut donc les supprimer ce type de transitions
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sans modifier ’ensemble des états accessibles. On suppose donc que ce type de
transition n’existe pas dans le réseau.

Pour chaque place s de Sy on peut identifier un ensemble de transitions
exclusives T défini par T, = {t € T | s € *t}, on notera aussi Ty £ U, es; Ts.
On sait que si la place s n’est pas marquée alors les transitions de Ts ne sont
pas tirables. Réciproquement, si s est marquée alors quel que soit s" € Sy telle
que s’ # s on sait que les transitions de T, ne sont pas tirables car s et s’ sont
exclusives. On peut donc dire que chaque place de Sy identifie un ensemble de
transitions potentiellement tirables. Ces transitions ne sont tirables que si la
place correspondante est marquée, il s’agit donc d’une condition nécessaire a
leur tir.

Si on a n places dans Sy alors on peut les encoder avec [logy(n)] bits,
il suffit d’identifier la place marquée par une valeur entre 0 et [logy(n)] — 1.
L’optimisation peut alors correspondre a fusionner ces places de controle de
flot en une seule place.

Un exemple est donné en figure 3.4. Les places de controle de flot sont
{Sty+Sf1s5fssSps+ on les identifie par une valeur de 0 a 3. Elles sont toutes
encodées avec la place sy dans le réseau réduit. Ainsi, dans le réseau réduit a
I’état initial on a My(sf) = 0 ce qui correspond & la place sy, marquée. On
peut tirer la transition ¢; seulement si s¢, est marqué, ce qui est représenté de
maniere équivalente dans le réseau réduit avec la garde z = 0. On procede de
la méme maniere pour les deux autres transitions. On remarque que les deux
autres transitions ont la méme garde x = 1, c’est cohérent puisqu’elles sont
potentiellement tirables que si la place sy, est marquée. Les places en entrée
et sortie des transitions correspondent au controle de flot, ainsi si la place s,
était marquée et qu’on tire la transition ¢;, on obtient un état ou la place sy,
est marquée, ce qui correspond a la création du jeton 1 pour la place sy dans
le réseau réduit.

(a) Réseau non réduit. (b) Réseau réduit.
Sfo @

nl 1

Sdata Sdata

FIGURE 3.4 — Ezxemple fusion de contréle de flot.

En regardant le réseau de la figure 3.4 on a l'impression de n’avoir rien
gagné & part n — [logy(n)] bits dans la structure de marquage. De plus, on a
I'impression de perdre a cause de I’évaluation de gardes qui a été introduite. Ce-
pendant lorsqu’on réfléchit en termes de compilation on peut gagner beaucoup
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plus en évitant de manipuler cette place autant que possible.

En effet, selon la valeur du jeton dans la place sy on peut directement
sélectionner les transitions tirables et écarter toutes les autres. L’algorithme 3.9
présente cette étape de sélection. On remarque que les fonctions correspon-
dantes aux autres transitions ne sont pas appelées : on a épuré ’ensemble des
transitions potentiellement tirables. Les fonctions successeur et tir doivent étre
adaptées en conséquence, maintenant on n’effectue plus ’énumération de la
place s dans les fonctions successeurs et on met a jour le controle de flot dans
la fonction de tir. On donne 'implémentation de la transition t5 de la figure 3.4
aux algorithmes 3.10 et 3.11.

Cette optimisation permet donc de rapidement éliminer les transitions non
tirables et donc accélérer 'exploration d’espaces d’états.

entrée : M € M, next € 21
sortie : next € 2M
selon M/(sy) faire
cas (
| sucey, (M, next);
fin
cas 1
sucer, (M, next);
sucer, (M, next);
fin
autres cas
| skip
fin

fin

ALGORITHME 3.9: Fonction successeur pour les transitions exclusives de la
figure 3.4.

entrée : M € M, next € 2V
sortie : next € 2M
pour y in M (Sqata) :
next < next U {fire,(M,y)};
fin pour
renvoyer next ; //renvoyer 1’ensemble des successeurs

ALGORITHME 3.10: Fonction successeur spécifique a la transition to de la
figure 3.4.
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entrée : M € M, xg, 1 € 4(s1), ..., Ts, t € L(Sp)
sortie : M’ successeur du marquage M par la transition ¢
M’ + copy(M);

M'(sy) < {3}; //place de contrdle suivante
M (Sqata) < M (Sqata) — 1; //place encodée avec un entier
renvoyer M’ ; //renvoyer le successeur

ALGORITHME 3.11: Fonction de tir spécifique a la transition to de la fi-
gure 3.4.

3.6

Conclusion

Dans ce chapitre on a présenté une approche de compilation pour les réseaux
de Petri de haut niveau. La bibliotheque générée fournit des primitives d’ex-
ploration pour les espaces d’états basées sur des algorithmes simples. Ces al-
gorithmes ne manipulent pas la structure du réseau de Petri qui est main-
tenant encodée dans les calculs, les diverses opérations sont essentiellement
réalisées sur la structure de marquage. De cette maniere on évite les étapes
d’interprétation qui sont nécessaires en général. On a aussi présenté différentes
optimisations qui exploitent les particularités des modeles pour réduire 1’oc-
cupation mémoire et accélérer l'exploration. Ainsi, le coeur de la contribu-
tion est la définition de I’approche par compilation dans un cadre général et
indépendant du langage cible, mais aussi les optimisations basés sur les pro-
priétés structurelles des modeles.

Dans le chapitre suivant on continue & adresser la compilation mais cette
fois du point de vue de 'implémentation dans un langage de bas niveau. Dans
ce cadre on réalisera un travail de certification en fournissant des preuves de
correction de ’approche. Les résultat expérimentaux quant a eux sont présentés
dans le chapitre 7.
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4 Compilation vers un
langage de bas niveau

Le procédé de compilation d’un réseau de Petri peut cibler différents lan-
gages de programmation. Dans ce chapitre on s’intéresse a la compilation vers
un langage de bas niveau : LLVM. Comme on I’a vu dans le chapitre précédent,
la compilation d’'un réseau de Petri supprime les structures de données qui
I’encodent et les remplace par un ensemble de fonctions pour I’exploration. Par
conséquent, il faut s’assurer que cette transformation préserve la sémantique
du réseau de Petri originel puisqu’il n’est plus utilisé.

La contribution présentée ici, est d’une part de mener la démarche de com-
pilation au bout sur un langage réel, et d’autre part de prouver la correction de
I’approche. Le langage cible choisi est LLVM qui fait partie de la suite d’outils
LLVM : Low Level Virtual Machine. Notre choix pour ce langage résulte des
constats suivants :

— ce langage proche de ’assembleur possede des instructions de haut ni-
veau suffisamment expressives pour décrire nos algorithmes de maniere
raisonnable ;

— ce langage est assez bas niveau pour étre équipé d’une sémantique for-
melle pour prouver la correction de programmes.

Pour arriver a nos fins on choisit un fragment de LLVM suffisant pour
réaliser notre bibliotheque d’exploration, ensuite on définit une sémantique
opérationnelle de celui-ci pour prouver des propriétés sur les programmes pro-
duits par notre compilateur. Au moment de la publication de ce travail [FP11c¢],
il s’agissait de la premiére sémantique formelle pour le langage LLVM. De plus,
meéme si les model checkers sont des outils largement répandus, il y a peu de
tentatives pour les prouver au niveau de I'implémentation [159], contrairement
au domaine des assistants de preuves [43, 137] pour lesquels il est courant de
prouver la correction de 1’outil.

Ce chapitre est basé sur [FP11c] et [FP11b].



4. COMPILATION VERS UN LANGAGE DE BAS NIVEAU

4.1
( LLVM et LLVM-IR

Le projet LLVM (Low Level Virtual Machine) [120] est une boite a ou-
tils moderne et modulaire pour le développement de compilateurs. Elle est
largement utilisée par divers projets commerciaux, open source, ou encore
académiques [121, 122].

Le langage LLVM, ou plus précisément LLVM-IR (LLVM Itermediate Re-
presentation) [119], fait partie du projet LLVM. Il s’agit d’un langage de
représentation intermédiaire qui est bas niveau et multiplateforme. Tout pro-
gramme écrit dans ce langage peut étre exécuté dans une machine virtuelle
ou compilé en code natif pour toutes les plateformes compatibles avec le pro-
jet LLVM. Ces programmes vont étre optimisés par le compilateur LLVM qui
exécute une large variété de passes d’optimisation sur cette représentation.
Tout cela nous permet de générer du code simple sachant qu'il sera optimisé
par la suite.

4.1.1 Syntaxe et sémantique intuitive

Dans ce chapitre nous présentons d’abord le langage LLVM-IR de maniere
formelle afin de pouvoir lui donner une sémantique par la suite. Une descrip-
tions informelle du langage (mais suffisamment précise) peut étre trouvée dans
la documentation du projet [120].

Un programme LLVM est composé d’'un ensemble de blocs (i.e., séquences
d’instructions) identifiés par des étiquettes. Le passage d’un bloc & un autre
est toujours explicite avec : une instruction de branchement (conditionnelle
ou non), un appel de sous-programme ou une instruction de retour de sous-
programme.

Pour définir la syntaxe de ce langage, on considére les ensembles deux a
deux disjoints suivants :

— un ensemble de pointeurs IP;

— un ensemble de types LLVM T, défini inductivement comme le plus petit
ensemble contenant ensemble de types primitifs To = {int,bool, ...}
(entiers, booléens, et autres types qu’on n’utilisera pas ici) et tel que si
to,...,t, € T alors struct(tp,...,t,) € T, ce qui représente une structure
de données avec n+ 1 champs de types to, . .., t,, de plus pour tout type
t € T on a aussi un type ptr(t) € T qui correspond au type pointeur sur
une valeur de type t;

— un ensemble d’étiquettes L contenant des identifiants arbitraires mais
aussi des étiquettes particulieres notées f(ai,...,a,), ot a; € V pour
1 < i < n et qui correspondent aux entrées de sous-programmes (avec
les arguments formels a1, . .., a,). On défini 'ensemble | = ¢ U {1} ot
1 ¢ L dénote létiquette “non définie”.

Ces définitions ne sont valables que pour ce chapitre et le chapitre suivant,
les symboles utilisés ici pourront étre réutilisés dans les autres chapitres pour
d’autres objets.

Un programme LLVM est représenté comme une fonction partielle P de L
vers I’ensemble de blocs, i.e., il associe a chaque étiquette de son domaine une
séquence d’instructions (définies par la suite).
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Dans notre cas, on s’intéresse a un fragment de LLVM présenté sous forme
de grammaire en figure 4.1. Ce fragment est composé de trois classes syn-
taxiques : les séquences seq, les commandes cmd (i.e., instructions) et expres-
sions expr. Une exception existe cependant pour les séquences. Une séquence
est une liste de commandes qui peut se terminer par une expression, et dans
ce cas la séquence est considérée elle-méme comme expression (ce qui n’est
pas mis en évidence sur la figure 4.1). On suppose que nos programmes sont
syntaxiquement corrects et bien typés, ce qui permet de simplifier la syntaxe
en omettant les annotations de types dans le code source LLVM ce qui donne
cette syntaxe simplifié.

seq = cmd (commande)
| expr (expression)
| cmd; seq (séquence d’instructions)
emd = br label (branchement non conditionnel)
| br rvalue, label, label (branchement conditionnel)
| peall label(rvalue, . . ., rvalue) (appel de procédure)
| et (retour d’une procédure)
| war = expr (assignation de variable)
|  store rvalue, rvalue (écriture & un emplacement pointé)
| skip (séquence vide)
expr = add rvalue, rvalue (addition)
| load rvalue (lecture d’une valeur pointée)
| gep rvalue, 0, nat (obtenir pointeur sur un champ de structure)
| demp op, rvalue, rvalue, (comparaison d’entiers)
| feall label(rvalue, . .., rvalue) (appel de fonction)
| alloc type (allocation de mémoire)
| ret rvalue (renvoyer une valeur d’une fonction)
| rvalue (variable ou valeur)
|

phi (rvalue, label), . . . (rvalue, label)
(lire une variable apreés un branchement)

FIGURE 4.1 — Syntaze de notre fragment de LLVM, avec label € L, rvalue € DUPUV,
var € V, type € T, nat € N et op € {<, <, =,#, >, >}

SUPPOSITION 4.1. Les programmes sont syntaxiquement corrects et bien typés.

Pour écrire les séquences sur une seule ligne, on introduit 'opérateur de
séquencement “;” qui correspond aux fins de lignes en LLVM. On introduit aussi

la commande skip qui dénote la séquence vide. On peut remarquer que les ins-
tructions pcall (appel de procédure) et feall (appel de fonction) n’existent pas
en LLVM mais sont deux instances de I'instruction call. Cette différenciation
peut étre facilement réalisée en LLVM parce que 'instruction call contient le
type de retour du sous-programme (fonction ou procédure) que nous avons omis
dans notre variante syntaxique. Nous détailleront les instructions a mesure que
ce sera utile; en premiere approche il suffit de noter que :
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— Dinstruction store (resp. load) est ’action d’écrire (resp. lire) des données
dans (resp. de) la mémoire en utilisant un pointeur ;

— linstruction icmp compare deux entiers;

— linstruction phi est utilisée pour accéder a des variables assignés dans
d’autres blocs (variable rvalue, du bloc label), par exemple, phi (i, a), (i, b)
vaut ¢ si on vient du bloc a et j si on vient du bloc b;

— l'instruction gep correspond a l'arithmétique de pointeurs, on fixe le se-
cond argument de celle-ci a 0, ce qui permet d’accéder aux attributs d’une
structure en utilisant indice du champ demandé.

L’instruction phi est tres importante. En effet LLVM est en forme SSA
(static single assignment) qui est une contrainte syntaxique sur les variables
apparaissant dans le programme. Chaque variable ne peut étre assignée qu’a
un seul emplacement dans le code source et la portée d’une variable est limitée
au bloc de sa déclaration. Ainsi si on souhaite I'utiliser dans plusieurs blocs,
lors de la réalisation d’'une boucle par exemple, nous ne pouvons pas le faire
directement. Pour cela, il faut utiliser 'instruction phi et affecter une nouvelle
variable.

4.2
( Modeéles traités

Les modeles qu’on compile sont des réseaux de Petri supposés compatibles
avec LLVM qui est notre langage de couleurs (Définition 3.1). Pour cela, on
suppose que chaque réseau de Petri (5,7, ¢) est défini dans le contexte d’un
programme P, et qu’on a :

— pour toute place s € S, {(s) dénote un type du langage LLVM dans T,

interprété comme un sous-ensemble de ID;

— pour toute transition ¢ € T, £(t) est un appel & une fonction booléenne
dans P dont les parameétres sont dans vars(t) ;

— pour tout s € t*, £(t,s) est un multiensemble singleton dont 'unique
élément est un appel a une fonction dans P avec comme arguments for-
mels des éléments de vars(t) et comme type de retour £(s).

On a donc concrétisé les types des places avec des types LLVM et chaque
expression est maintenant implémentée par une fonction LLVM appelée a
partir de I'annotation correspondante. Comme dans le chapitre 3, pour sim-
plifier la présentation, on restreint aussi les arcs sortants des transitions a
étre des multiensembles singletons, mais ceci peut étre facilement généralisé.
De plus, on suppose toujours que les annotations (arcs et gardent) terminent
(¢f. Définition 3.1).

On étend la notion de valuation et mode de transition a LLVM, on les
nomme LLVM-valuations et LLVM-modes. Une LLVM-valuation est une fonc-
tion partielle 5 : V - D UP qui assigne a chaque variable de son domaine un
pointeur ou une valeur, de plus on étend son domaine a D UV par la fonc-
tion identité. On pose B I’ensemble des LLVM-valuations. Un LLVM-mode est
donc une LLVM-valuation qui rend tirable une transition d’un réseau de Petri
annoté par le langage LLVM.

Dans la suite de ce chapitre et le chapitre suivant, on appellera par valua-
tions les LLVM-valuations et par modes les LLVM-modes.
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43
( Implémentation de I’exploration d’espaces d’états

Etant donné un marquage initial My, ’espace d’états qu’on souhaite cal-
culer est donné par ’ensemble R des marquages accessibles, i.e., le plus petit
ensemble R tel que My € R et, si M € R et M[t, )M’ (pour une transi-
tion ¢ et une valuation ) alors M’ € R. La correction et la terminaison de
I'implémentation présentée dans cette section est discutée dans la section 4.7.

Nos algorithmes sont implémentés sur la base de structures de données
prédéfinies, telles que les multiensembles, les marquages, et les ensembles de
marquages, qui doivent respecter certaines interfaces. Une interface est un en-
semble de procédures ou fonctions qui manipulent une structure de données a
travers un pointeur; il s’agit d’interfaces a la C.

Pour chacune des fonctions, ou procédures, de ces interfaces on donne une
spécification formelle de comportement. Elle se base sur une interprétation
explicite de la structure de données pointée avant et apres I’appel du sous-
programme (la fonction ou procédure). La maniere de décrire ce genre de
spécifications est donnée dans la section 4.5, une fois la sémantique formelle de
LLVM définie. L’ensemble des interfaces est donné dans la section 4.6.

Parmi les interfaces qu’on suppose, on a tout d’abord les multiensembles. Un
multiensemble stocke des valeurs d’'un type d € T. En particulier, on suppose
que linterface du multiensemble contient :

— une fonction consmset( ) qui renvoie un nouveau multiensemble vide ;

— une procédure add et (Pmset, €lt]) qui ajoute un élément elt dans le mul-

tiensemble pointé par le pointeur p,set ;

— une procédure rempset ( Pmset, €lt ) qui supprime un élément elt du mul-
tiensemble pointé par le pointeur pj,set ;

— une fonction size et | Pmset ) qui renvoie la taille du domaine du multien-
semble ;

— une fonction nth.set(Pmset ) qui renvoie le n-itme élément du domaine
du multiensemble (on considére un ordre arbitraire fixé pour les valeurs
dans un multiensemble) ;

— une fonction copy,, e Pmsets Pinser ) Qui copie le contenu du multien-
semble pointé par p,,se; dans le multiensemble pointé par p/ .., ;

— clearymset ( Pmset ) qui supprime tous les éléments du multiensemble pointé
par Pmset ;

— une fonction notempty,, ... (Pmset) qui renvoie true si le multiensemble
pointé par py,ser est vide et false sinon.

Chaque place est un conteneur de jetons qui est un multiensemble. L’inter-
face d’une place est donc exactement celle d’'un multiensemble mais n’est pas
nécessairement réalisée avec la méme structure de données que celui-ci. Nous
verrons plus tard des implémentations spécifiques guidées par les optimisations
(sec. 4.8).

On pourrait aussi ajouter une fonction qui renvoie le nombre d’occurrences
d’un élément dans un multiensemble. Cela peut étre utile pour lever la res-
triction sur les arcs d’entrée de transitions, supposés ensembles singletons de
variables. Par exemple, pendant I’énumération d’une place pour récupérer deux
jetons, si les indices de ces jetons sont égaux alors il faudrait vérifier que le
nombre d’occurrences est supérieur a deux.
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Pour différencier les réalisations des places de la réalisation d’un multien-
semble, on reprend la méme interface avec les fonctions et procédures annotées
par le nom de la place, c’est-a-dire qu’au lieu de ’annotation mset on utilisera
I’annotation s, si la place est s. Par exemple, addg est la fonction d’ajout de
jeton dans la place s.

On suppose aussi une interface pour les marquages, elle contient :

— pour chaque place s, une fonction get,(pm ) qui renvoie un pointeur sur
la place correspondante ;
— une fonction copy,,,.i ( Pmrx ) qui copie le marquage pointé par pp,k.

Finalement, la derniére interface est celle des ensembles de marquages et
contient :

— une fonction consge:( ) qui construit un nouvel ensemble de marquages
vide;;
— une procédure add(pset, elt) qui ajoute le marquage elt a Pensemble
pointé par pset ;
— une fonction contains(pset, elt]) qui teste si le marquage elt appartient a
I’ensemble pointé par pse:.
La fonction contains n’est pas directement utilisée dans la bibliotheque générée

cependant, elle est nécessaire si on veut construire les espaces d’états par la
suite.

4.4
( Réalisation des algorithmes

Dans cette section on présente la réalisation des fonctions nécessaires a
Iexploration : init, succ, fire, et succy.

4.4.1 Fonctions init et succ

La fonction init renvoie le marquage initial du réseau de Petri compilé. Elle
crée un nouveau marquage puis ajoute des jetons afin d’obtenir le marquage
initial du réseau. On se limitera a un exemple de I'implémentation de cette
fonction car elle est triviale.

On considere une structure de marquage a deux places s1, sy et le mar-
quage initial M = {s; — {1,2}, s5 — 0}. La fonction init correspondante est
présentée sur la figure 4.2. Une version plus efficace consisterait a calculer la
représentation mémoire du marquage initial & la compilation et ne faire qu'une
copie d’un vecteur de bits, cependant cette approche sort de la sémantique
présentée ici. De plus, cette fonction n’est appelée quune seule fois au début
de 'exploration, I'optimisation n’aurait donc pas d’impact notable.

La fonction succ renvoie I'ensemble de tous les marquages successeurs d’un
marquage. Intuitivement elle appelle toutes les fonctions succ; en agrégeant
les marquages découverts dans un méme ensemble. L’algorithme général de la
fonction succ pour un réseau a n transitions tq, ..., %, est présenté sur la figure
4.3. Le passage de l'algorithme 3.3 au code LLVM est évident.
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// marquage vide
Tt = feall conspr ()

// ajout des jeton 1 et 2 a s1

. ar rs, = feall gets, (Tpmk

Plinit()) = pc;ll adds, (xsljg) :
peall addg, (zs,,2)

// renvoi du marquage produit
ret Tk

FIGURE 4.2 — Un exemple de fonction init.

daf

P(succ(@mer ) =
Tnext = feall consser()
peall succy, (Tmrk, Tneat)
peall succe, (Tmrk, Tnewt)

peall succy, (Tmrk, Tnewt)
rel Tnext

FIGURE 4.3 — Calcul de tous les successeurs d’un marquage donc la structure est
POINté par x k.

4.4.2 Tirage de transitions

Le tirage de transitions est réalisé en produisant une fonction de tir par tran-
sition. Soit ¢ € T" une transition telle que *t = {s1,...,s,} et t* = {s},..., s, }.
La fonction fire, calcule, pour un marquage M et un mode de la transition ¢, le
marquage successeur M’ résultant du tir de . Le schéma général de cette fonc-
tion est présenté en figure 4.4 et est une traduction de l'algorithme 3.1. Cette
fonction crée une copie M’ du marquage M, consomme les jetons des arcs en
entrée correspondants aux variables 1, ..., z, et produit les jetons en utilisant
les arcs sortants des transitions a l'aide des annotations f; ., ..., fi s

m

4.4.3 Calcul des Successeurs

La découverte de tous les modes d’une transition ¢ est réalisée a I’aide d’une
fonction succ; spécifique a la transition ¢. L’algorithme réalise une énumération
de toutes les combinaisons de jetons possibles pour les places en entrée puis,
si la garde de la transition est satisfaite, appelle une fonction fire, spécifique a
la transition qui va réaliser le tir effectif. Le marquage obtenu par le tir de la
transition est ensuite ajouté a un ensemble de marquages. Ceci est réalisé par
I’algorithme 3.2 et sa réalisation en LLVM est présentée en figure 4.5.

Remarquons que la garde ¢; est réalisée dans le langage cible cela évite
une interprétation de ’expression correspondante et permet de I'exécuter de
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df
P(fire,(Xmpks T1s- - xn ) =
// copier la structure de marquage

xlmTk = fca’ll COPY mrk; (mek)

// consommer les jetons
x5, = feall gets (z,.) L<icn
peall rems, (xs,;, ;)

// produire les jetons
‘Ts;. = fCCL” 96ts]’ (‘T,mrk)
05, = feall ft7s]r(x1, ceyTy)  p1<i<m
peall adds;(xsg,oslj)

// renvoyer le nouveau marquage

/
ret T mrk

FIGURE 4.4 — Implémentation en LLVM de l’algorithme du tir de transition. Chaque
variable x; est €(s;,t) pour 1 < i < n et chaque ft,S; est la fonction £(t,s}) pour
1 < j < m. Les accolades & droite indiquent des séquences produites plusieurs fois
pour différentes valeurs de i ou j.

maniere native sans recourir a une machine virtuelle ou un interpréteur.

Dans la réalisation LLVM de I'algorithme, x,,,,+ est un pointeur sur la struc-
ture de marquage et x,..; est un pointeur sur I’ensemble des marquages succes-
seurs. Chaque itération valuant x; est implémentée par un ensemble de blocs
annotés par t,k (pour n > k > 1); les blocs annotés par ¢,0 sont les blocs
correspondants aux corps de la boucle la plus interne. Notons 'utilisation de
Pinstruction phi pour mettre a jour les indices 75, (utilisés pour énumérer les
jetons des places s;) : lorsqu’on entre dans le bloc loop, ; pour la premiere fois,
on vient du bloc header; ;, on initialise la valeur de iy, au dernier index du do-
maine de s; (mémorisé dans la variable s;, ) ; par la suite, le programme revient
dans le bloc loop, ; a partir du bloc footer, ;, et donc on assigne i}, a is, qui
correspond a la valeur is, — 1 (i.e., 'index précédent).

4.5

Sémantique formelle de LLVM

Dans cette section on définit une sémantique formelle du fragment LLVM
qu’on utilise. Pour cela on définit un modele mémoire, puis un ensemble de
regles d’inférences décrivant la sémantique opérationnelle, finalement on définit
la notion d’interprétation des objets LLVM en termes de réseaux de Petri, ce
qui est nécessaire pour les spécifications des interfaces et des algorithmes.

4.5.1 Modele mémoire

Avant de donner une sémantique formelle a notre fragment LLVM, nous
devons nous munir d’'un modele mémoire, cela inclut : des tas pour stocker
les données allouées de maniére dynamique (accessibles par les pointeurs), des
piles pour stocker les variables locales et arguments de sous programmes.

46



4.5. Sémantique formelle de LLVM

P(succ( T mpks Tneat ) £ { br headery
= fcall getsk ('rmrk)
P(headery 1) = sgk feall sizeg, (xs,)
br loop, i,
= phi (s, , headery i), ("sk,footertyk,)
df
(loopt k) cSk zcmp >, Zsm 0
br cs,, bodyt s footert ka1
ar [ xp = feall nthg, (s, , s, )
P(body, \,) = { br headery ;1
= it = add i, —
P(footery ) = { br loop, j,
) cg = feall g¢(x1, ..., 20)
P(headert,) = { br cg, body, o, footer,
xl . = feall fire,(Tmpk, T1, ..., 2r)
P(body, o) peall add se(Tnest, Thp)
br footer,
P(footer, ,,. 1) = { ret

FIGURE 4.5 — Fonction successeur spécifique a une transition t, pour 1 < k < n.

DEFINITION 4.1. Un tas est une fonction partielle H : P - T x (DUPU{L})*
avec domaine fini. Chaque tas assigne a chaque pointeur dans son domaine un
type et un tuple de valeurs ou pointeurs. L’ensemble de tous les tas est H. ¢

DEFINITION 4.2. Un tas H est bien formé pour un couple (t,p) si la valeur p
est consistante avec t dans H, plus précisément :

— H est bien formé pour (t,p) tels que t € T si p est L ou une valeur de
type t, par exemple sit est int alors p est un entier ou non défini;

— H est bien formé pour (struct(to,...,t,),d) sid est un tuple (po,...,Pn)
et H est bien formé pour chaque (t;,p;) avec 0 <i<n;

— H est bien formé pour (ptr(t),p) tels quet € T sip= L ou H(p) = (¢,p’)
et H est bien formé pour (t,p’) ;

Un tas H est bien formé si H est bien formé pour tout couple (t,p) de son
domaine image. O

Remarquons que de part notre définition inductive de types (section 4.1.1)
un tas bien formé n’a pas de pointeurs cycliques, et par conséquent les types
récursifs sont interdits.
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DEFINITION 4.3. L’ensemble de tous les pointeurs accessibles a partir d’un
pointeur p dans un tas H est dénoté par ply et défini pour tout p dans P par :

piH%{} sngé dom(H)

p\l/Hi{p} ( ) (t,v) etteTy

plu = {p} Upolu H(p) = (ptr(t), po)

pdr = {p}Upoln U- Upn¢H si H(p) = (struct(to, costn), (Poy -y Pn))

O

On peut montrer que si un tas H est bien formé alors pl g C dom(H) pour
tout p € dom(H), et plus généralement que dom(H) = UpeppiH.

PROPOSITION 4.1. Soit H un tas bien formé. Si p € dom(H) alors p yC
dom(H) O

Pour parcourir, ajouter et mettre & jour des données dans un tas, on définit
une famille de fonctions de parcours et d’écriture.

DEFINITION 4.4. Pour chaque tas H, on a une fonction de parcours -[-]|py.
Chaque fonction -[-|g est une fonction partielle -[-|g : P x N -» PUD définie
par :

o ar [ pi si H(p) = (struct(to, ..., tn), (Pos--.,pn)) e60<i<mn
plile = he
non défini sinon

O

DEFINITION 4.5. L’écriture (ou écrasement) de données dans le tas est réalisé
avec la fonction @ : H x H — H. L’objet calculé est un tas défini pour tout
p€eP par:

y H'(p) sip € dom(H')
(H® H')(p) =< H(p) sip ¢ dom(H') Ap € dom(H)
non défini sinon

O
PROPOSITION 4.2. L’opération d’écrasement @ est associative. O
4

Remarquons que cette opération est clairement non commutative comme la
notation & pourrait le suggérer.

Pour comparer les tas, une équivalence structurelle est définie. Cette relation
permet de vérifier que deux tas contiennent les mémes données, accessibles par
différents pointeurs mais avec la méme organisation. Plus précisément, pour
deux tas H,H' et deux pointeurs p,p’, on note (H,p) = (H',p") si H(p) et
H'(p') sont structurellement équivalents.

DEFINITION 4.6 (équivalence structurelle). Soit H et H' deux tas bien formés,
v et v deuz valeurs ou pointeurs. On a (H,v) =g (H',v') siv ¢ dom(H),
v' ¢ dom(H') et v="1"; ou bien si :

- H(v) = (struct(to,...,tn), (Pos---s0n));

- H'(v') = (struct(to, ..., tn), (D, ---0h)) ; €t

- (H,p;i) = (H',p;) pour 0 <i <. O
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PROPOSITION 4.3. = est une relation d’équivalence. O

On définit aussi une opération d’allocation mémoire sur les tas. Dans notre
cas, on se place d’un point de vue fonctionnel qui consiste a renvoyer un nouveau
tas a chaque allocation mémoire. On appelle cette fonction new, elle prend en
argument un tas et un type puis renvoie un nouveau tas contenant la donnée
allouée et un pointeur sur celle-ci.

DEFINITION 4.7. La fonction new : H x T — H x P est définie par :

new(H,t) = (HUu{p~(t,L1)},p)

pour t € Ty et p un pointeur “frais’

new(H,ptr(t)) = (HU{pw~ (ptr(t), L)}, p)

pourt € T et p un pointeur “frais’

4

4

new(H, struct(to, ... ,tn)) = (HU {p+ (struct(to,...,tn),(L,.... L))}, p)
pour to,...,tn € T et p un pointeur “frais”
O

On peut montrer que new renvoie toujours un tas bien formé, et que appeler
new de la méme maniere avec deux tas équivalents produit deux tas équivalents.

PROPOSITION 4.4. Soit H un tas bien formé, et t un type. Si on a (H',p) =
new(H,t) alors H' est un tas bien formé. O

PROPOSITION 4.5. Soient Hy, Hy deux tas et t un type. Dans ce contexte, on
a new(Hy,t) =4 new(Ha,t) O

Pour définir les appels aux sous-programmes, notre modele mémoire a aussi
besoin de définir des piles qui contiennent des frames qui seront empilés et
dépilés de maniere implicite par des regles d’inférence dans la sémantique.

DEFINITION 4.8. Un frame est un tuple F € F L L, xL xB. Pour chaque
frame (I, p,lc.p, Br) on a :
— la premiere composante l. r est l’étiquette du bloc dont on vient, elle est
non définie au début du programme ;
— la seconde composante l. p est U'étiquette du bloc courant, le bloc qu’on
exécute actuellement ;
— finalement, la derniére composante Br est une LLVM-valuation corres-
pondante au contexte courant d’évaluation.
On élargit la notation fonctionnelle des valuations auz frames pour noter
F(x) Uapplication de x a la valuation Br, c’est-a-dire Bp(x). O

Pour alléger les notations on va toujours noter pour un frame F : [, p sa
premiere composante, /. r sa deuxieme composante et S sa troisieme compo-
sante.

De la méme maniere que pour les tas nous avons besoin de lire la pile et
mettre a jour les frames. On réutilise donc I'opérateur & pour cette opération
puisqu’elle est similaire & la mise a jour des tas.

DEFINITION 4.9. L’écriture (ou écrasement) pour les valuations est réalisée
par la fonction & : B x B — B, la méme opération mais pour les frames est
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réalisée par la fonction & : F x B — F. Ces deux fonctions sont définies par :

B'(p) si pe dom(f)
BeB)p) =L Blp) si pé¢dom(B)Ape dom(B)

non défini sinon

LU, e = (1,0, Bop)
0

L’équivalence structurelle (def. 4.6) peut étre étendue aux paires de tas et
frames, on note cette relation par (H, F) =4 (H', F') pour deux tas H, H' et
deux frames F, F’. Intuitivement, on vérifie que toutes les données accessibles
depuis les valuations des frames sont structurellement équivalentes. Cela doit
aussi étre vrai pour les valeurs stockés directement dans les valuations qui ne
sont pas des pointeurs, puisque 1’équivalence structurelle de tas correspond a
Iégalité sur D.

DEFINITION 4.10. Soient H, H' deuz tas et soient F, F' deuz frames. On a
(H,F) =g (H',F') si et seulement si :

— pour tout x € dom(BF), on a x € dom(Br) et (H,x) =5 (H',x) ;

— pour tout &’ € dom(Br), on a &’ € dom(Br) et (H,2') =g (H',2'). O

PROPOSITION 4.6. La relation =4 avec frames est une relation d’équivalence.
O

4.5.2 Regles d’inférence

La sémantique opérationnelle est définie pour un programme P fixé et im-
muable. Cela veut dire que aucune fonction, ni bloc ne peuvent étre créés ou
modifiés pendant l’exécution. On dénote le résultat d'un calcul par ~, par
exemple 2 + 3 est 5. Les objets le plus manipulés dans notre systéme de regles
d’inférences sont des configurations qui représentent un état du programme
pendant son exécution.

DEFINITION 4.11. Une configuration est un tuple (seq, H, F'), qu’on note par
( seq )H o OU seq est une séquence d’instruction, H un tas et F' un frame. ¢

Les regles d’inférence pour les expressions sont présentées a la figure 4.6
et sont évaluées comme des valeurs dans le contexte d’un frame. Les regles
d’inférence pour les séquences et les commandes sont données sur la figure 4.7,
les séquences et les commandes sont évaluées vers d’autres séquences et com-
mandes dans le contexte d'un tas et d’un frame.

On peut remarquer comment les frames sont empilés sur la pile dans les
regles pcall et feall, un nouveau frame Fy remplace le frame courant F' dans
les prémisses de ces regles. Ce nouveau frame est utilisé pour exécuter le corps
du sous-programme appelé. La sémantique mélange les réductions a petit- et
grand-pas. En effet, la plupart des régles sont définies avec des réductions &
petit-pas sauf les regles pcall et fecall ou 'appel du sous-programme est directe-
ment lié au résultat du calcul de son corps, ce qui est réalisée par une séquence
de réduction dans la prémisse de la regle.
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4.5. Sémantique formelle de LLVM

F(x)=p H(p)=(tv) F(z)=p pliag défini
load ; ; 9€Po
(loadm) ( ) (gepx, O»Z)H’F”"(pMH )H
m:v (H/ap):new(H7t)

add alloc

( add z1, x» )H,FW( v ), ( alloct )H,FW (p )H@H,
F(a1) op Fws) =v op € {<,<,=,#,>,>}
icmp

( icmp op, Ti, T2 )H’F ( v )H
1<i<n L #1
( ph’L (ml,l1)7--'7(mnvl") )Hﬂ(lia le, B) ~ ( B(‘rl) )H

flai,...,an)) € dom(P)
Fo= (L, flai,...,an), {a1 = F(r1),...,an— F(ra)})
( P(fla,...,an)) )H’Fo (v )H,

feall
( feall f(ri,...,rn) )H,F ~ ( v )H/
ret r constante ou variable roalue
(T‘etr)H,FW(F(T) )H (T)H,FW(F(T) )H
FIGURE 4.6 — Régles pour les expressions.
( cmd )H,FW( seq' )H/,F/
- seq
( cmd; seq )H,F W( seq; seq )H@F/
' skip
(kip: 50 ) pp = (50 )y
branchi
(ori )H,(lp, e, ) ( PO )Hy(lc, 1, 8)
(B(r) =true Nl =1) VvV (B(r) = false Nl = 13)
brancho
( brr, 11, l2 )H,(l,,, le, B) ~ ( P(l) )H,(lc, 1, B)
fla,...,an) € dom(P)
Fo = (L, f(]al,.. an ), {a11—>F(r1),.. san — F(ra)})
( al,..-,anD )HF() (T@ )H’,F’
peall
( peall f(ri,...,7n) )H,F ~ ( skip )H’,F
(err )y e~ (0 ) .
' assign
( T = expr )H,F ~ ( Sklp )H/,F@{ZHU}
F(rp)=p H(p)=(t,d) H ={p— (t,F(Tnew))}
store

( store Tnew, Tp )H,F W( SkZp )H@H’,F

FIGURE 4.7 — Régles pour les séquences et les commandes.
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4. COMPILATION VERS UN LANGAGE DE BAS NIVEAU

Exemple d’utilisation de la sémantique

Pour mettre en pratique les regles d’inférence de la sémantique on considere
le programme suivant.

P(f(z1)) = P(l) =
To =1dcmp <, x1, 2 r3 =1
ret xo £C4:f(]$3D

On considere 'étiquette I comme point d’entrée du programme. Le programme
consiste a affecter une constante & une variable puis appeler la fonction f qui
teste si la valeur de cette constante est inférieure a 2, puis renvoie la valeur de
ce test.

Pour notre réduction on considere que le contexte initial est vide, c’est-a-
dire que le tas est () et que le frame est (L, [, 0), on ﬁxe I’étiquette courante a [
car c’est le bloc courant. On commence avec P(l) = (z3 = 1,24 = f(x3)) qui
est le code du bloc [. L’ensemble de regles étant dirigé par la syntaxe, on n’a
d’autres choix que de commencer la réduction en appliquant la regle seq.

rvalue

( 1 )@,(J_,l,@) W( ! )@
(z3=1 >®,(L7l7@) ~ ( skip )@,(L,l,{xa'—ﬂ})
(w3 =124 = fas) )m,(u,@) ~ ( skips g = f(as) )0,(M,{13H1}>

assign

seq

Pour réaliser cette réduction on doit aussi appliquer la regle assign en prémisse,
qui a son tour a besoin de la regle rvalue pour traiter la constante. Grace a la
regle assign la valuation du frame est enrichie de ’assignation xg — 1.

On continue la réduction avec les regles skip et assign.

- skip
( skip; x4 = f(]x?)D )(D,(L,l,{a:y—ﬂ}) e ( Ty = qu?’l) )@,(LJ,{xs'—ﬂ})

( P(fz1)) )(D,(J_,l,{mlr—ﬂ} ~* ( false ),
( flzs) >®,(L,l,{zso—>1}) ~ ( false ),
)

( Ty = fq$3[) )0,(L,l,{w3'—>1}) ~ ( Skip 0,(L,l,{z3—1,z4 false})

feall

assign

Lors de la réduction avec la regle assign on doit réaliser une réduction avec
la regle pcall qui correspond a un appel de sous-programme. Cet appel de sous-
programme se réduit a false dans le contexte d’'un tas vide, cela est présenté
par les réductions qui suivent.

On commence la réduction du sous programme P(f(z]) dans le contexte
du méme tas, mais d’un nouveau frame Fy = (L, f(z1)), {1 — 1}). La valeur
de 21 a été obtenue grace a la valuation {z; — 1} contenue dans le frame
utilisé pour 'appel de fonction.

Le premier pas de réduction du sous programme est la regle seq, de maniere
générale on utilise toujours cette regle lorsque le bloc courant a plus d’une
instruction. Cette réduction a besoin de la regle assign qui a son tour a besoin
de la regle icmp. Cette derniere, récupere la valeur de x; a partir du frame et
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la compare avec 2 (on rappelle que la valuation d’un frame est I'identité pour
les constantes).

F(xq1) < F(2) = false
( iemp <, r1, 2 >(ZJ,F0 ~ ( false )(Z)

( Ty = dcmp <, X1, 2 )Q),Fo ~s ( skip )@,Foeﬁ{wy—)false}

( T =icmp <, x1, 2;ret xo )(DFO ~ ( skip; ret xo )

wcmp

assign

seq
0, Fod{xza—false}

Pour finir la réduction on applique les regles skip et ret sur le redex du sous-
programme.

Li
( skip; ret x5 ) ret T ) s

0,Fo®{xar>false} ~ ( 0,Fo®{xor>false}

ret

( ret To )Q)Fo ~ ( false )0
Finalement, on arrive a la valeur false dans le contexte d’un tas vide : I'utili-
sation de la regle feall ci-dessus était légale.

4.5.3 Interprétation des structures de données

Le lien entre le réseau de Petri et son implémentation en LLVM est for-
malisé avec une famille de fonctions d’interprétation pour toutes les structures
de données. Cela permet d’une part de faire un lien entre les deux mondes,
nécessaire aux preuves de correction, et d’autre part de formaliser les prérequis
comportementaux des interfaces présentées dans la section 4.6.

DEFINITION 4.12. Une interprétation est une fonction partielle qui associe une
paire formée d’un tas et d’un pointeur a un objet de l'univers des réseaur de
Petri : un marquage, un ensemble de marquages, un multiensemble de jetons,
un jeton. Les interprétations sont notées [H,p]*, ou H € H, p € PUD et x
est une annotation qui décrit [’objet interprété. De plus chaque fonction d’in-
terprétation doit respecter les deux prérequis 4.1 et 4.2. %

PREREQUIS 4.1. Soit [-,-]" une fonction d’interprétation, H un tas, et p un
pointeur. Le résultat de Uinterprétation [H,p|]* dépend seulement des données
accessibles a partir de p, i.e., ply. O

PREREQUIS 4.2. Soit [-,-]* une fonction d’interprétation, H, H' deuz tas, et
p,p’ deux pointeurs ou valeurs. Si (H,p) =4 (H',p') alors [H,p]" = [H',p']".

Il faut retenir de la définition 4.12 que le résultat d’une fonction d’in-
terprétation dépend du contexte dans lequel elle est utilisée. Par exemple, si on
utilise 'annotation mset(t) a la place de % alors I'interprétation [H, p]]mset(t)
renvoie un multiensemble d’objets de type ¢, pour un pointeur p et un tas
H. Pour cela il faut évidemment que le pointeur p pointe un multiensemble
d’objets de type t dans le tas H.

Comme présenté dans la section 4.4, on utilise des structures de données
et des fonctions comme blocs de base pour construire nos algorithmes. Ils sont
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soit prédéfinis soit produits par le processus de compilation. Chacune de ces
fonctions et structures de données est spécifiée (plus précisément, axiomatisée)
par une interface formelle. En particulier, cela permet de rester indépendant et
modulaire vis-a-vis des composants a la fois sur le plan formel mais aussi par
rapport a I'implémentation. Spécifier une interface mene a la définition d’un
ensemble de primitives qui respectent des dérivations et des interprétations
dans notre sémantique. Par exemple, si H est un tas et F' un frame, tels que
F(Xmset) = Pmset €8t un pointeur sur une structure de multiensemble qui stocke
des éléments de type t, alors la procédure add.,se; est spécifiée par :

( peall add pser(Tmset, ) )H,F ~ ( skip )HEBH/,F
dom(H) N dom(H') C ponset 41

[H © H' prasee] ™" = [H, praact] ™" + {[H, F(x)]'}

La premiere condition décrit le résultat de la réduction de ’appel a la procédure,
la deuxieme condition est une restriction sur les modifications du tas limitant
les effets de bord, et la troisieme condition interprete le calcul en termes d’objets
de I'univers des réseaux de Petri.

Les différentes implémentations des structures de marquage quant a elles
doivent respecter les deux prérequis 4.3 et 4.4.

PREREQUIS 4.3 (cohérence). Soient H, H' deuz tas bien formés, F,F' deux

frames, pmr € dom(H) un pointeur vers une structure de marquage et ps

un pointeur sur une place accessible & partir de Pk (1€, Ps € Pk L1 )-
: k

SZ [[vam?”k‘]]mr (S) = [[Haps]]sz ( Seq )H,F ~ ( Seq/ )H@H',F’ et pm’l”k; ¢

dom(H') alors

[H @ H ,prri] ™™ (s) = [H © H,p,]” 0

PREREQUIS 4.4 (séparation). Soit pp.+ un pointeur sur une structure de mar-
quage dans un tas H bien formé. Si ps et p. sont des pointeur sur des places
distinctes dans cette structure alors on a pslyg N py L= 0 O

Le prérequis 4.3 assure que chacune des modifications d’une place s a travers
un pointeur ps renvoyé par get, sera reflétée sur la structure de marquage (et
non une copie). Le prérequis 4.4 assure que les places dans une structure de
marquage ne partagent pas de mémoire, par conséquent la modification d’une
place ne modifiera aucune autre place de cette structure. Ce dernier prérequis
permet donc de controler les effets de bord sur les modifications de places.
L’ensemble des spécifications est donnée dans la section 4.6. Une réalisation
complete d’une structure de marquage est donné en annexe A.1l.

4.6
( Interfaces formelles

Cette section détaille I'ensemble des interfaces utilisées ainsi que leur axio-
matisation. On aborde les multiensembles, les places, les marquages et les en-
sembles de marquages. Dans 1’ensemble de la section on pose F' un frame et
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H un tas. Toutes les spécifications sont données dans des contextes minimaux.
Elles pourront étre généralisées par la suite grace au théoreme d’extensionnalité
présenté dans la section 4.7.

4.6.1 Interface des multiensembles

On suppose qu’on dispose d'une implémentation correcte de multiensembles
pour tout type de données ¢ d’interprétation [- -]]t. Chaque structure de mul-
tiensemble définie pour le type ¢ a pour type mset(t) et la fonction d’in-

terprétation de cette structure sera notée [, | msett) Qo 1,,ee; une variable,
Dmset UN pointeur sur une structure de multiensemble de type mset(t) et x
une variable ou une valeur telles que F(Zset) = Pmset et F(x) soit de type t.
Chacune des fonctions de l'interface est spécifié comme suit :

1. La fonction cons,,se; construit un multiensemble vide :
( fcall ConSTrzset() )(Z),F ~ ( Pmset )H

[[H, pmsetﬂmset(t) _ @
2. La procédure add,se: ajoute un élément au multiensemble :
( peall add pset (Tmset, T) )H,F ~ ( skip )H@H’,F
dom(H) N dom(H") C pset Lu

[H® H' ponset] ™" = [H, prmser] ™V + {[H, F()]'}

La deuxieme équation décrit le comportement de la fonction sur le tas,
tous les pointeurs sur les données modifiées sont localisés dans p.uset 47,
et donc seule la structure de multiensemble a donc été modifiée, le reste
du tas demeure inchangé.

3. La procédure rem,se; supprime un élément du multiensemble :
( peall rem et (Tmset, ) )H’F ~ ( skip )H@H’,F
dom(H) N dom(H') C pmset 41
[H ® H', prser] ™" = [H, prnsee] ™" — {[H, F ()]}

4. La fonction size,,se;: renvoie la taille du domaine du multiensemble :

( feall sizemset(Tmset) )H7F ~ ( card(dom([[H,pmset]]mset(t))) )H

5. La fonction nth,se; renvoie le i-éme élément du domaine du multien-
semble ou, selon 'implémentation choisie, un pointeur sur cet élément
(pour Pordre arbitraire préalablement fixé) :

( fcall nthmset<xmsetai) )H,F ~ ( Di )H
[[H;pmset]]mset(t) = {3?1 IR k"}

[[H7p’i]]t =T
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6. La procédure copy,set copie le contenu d’un premier multiensemble dans

un second multiensemble, pour z,,.,, une variable, p/, .., un pointeur sur

une structure de multiensemble de type mset(t) et F (2, 1) = Prnset :

( peall copy et (Tmsets Tmset) )H,F ~ ( skip )HEBHQF
dom(H) N dom(H") C plerdbr
[[H’ pmset]]mset(t) = [H @ Hlvpmset]]mset(t) = [[H@ Hlap/msetﬂmsat(t)

7. La procédure clear,,s.; prend en argument un pointeur sur une structure
de multiensemble et vide ce multiensemble :

( peall clear mset(Tmset) )H’F ~ ( skip )H@H’,F
dom(H) N dom(H') C pmset 4

[[H b Hlapmsetﬂmset(t) = @

8. La fonction notempty,,.., renvoie true si le multiensemble n’est pas vide
et false sinon :

( feall notempty et (Tmset) )HF

~ ( card(dom([[H,pmsetﬂmset(t))) #0 )

H

4.6.2 Interface des places

Comme précisé dans la section 4.5, une place est un multiensemble de je-
tons et s’occupe de la fagon dont ils sont stockés. On peut donc I'implémenter
par un multiensemble et garder la méme spécification. Pour différencier les
places des multiensembles on annote l'interprétation d’une place s par son
nom. La fonction d’interprétation de la place est donc [-,-]*. On note [-, ~]]t(s)
I'interprétation de la structure qui encode un jeton contenu dans cette place,
il s’agit de la méme fonction que [-,-]* dans la sous-section précédente.

Remarquons que dans certains cas il est beaucoup plus intéressant de ne
pas utiliser I'implémentation par défaut de multiensembles mais de fournir une
implémentation spécifique, il s’agit d’'une optimisation réalisée au moment de
la compilation.

4.6.3 Interface des marquages

Chaque structure de marquage est un conteneur de places, son role est de
les stocker et de permettre d’y accéder. Dans notre approche la structure de
marquage délegue le stockage des jetons aux places.

Soit x .. une variable et p,, un pointeur sur une instance de la struc-
ture de marquage tels que F(Z %) = Pmsi €t sa fonction d’interprétation soit
[, ~]]7mk. Dans ce contexte, pour un tas H on dira que ps est un pointeur sur
une place de cette structure, s’il existe une place s d’interprétation [-,-]°, telle
que [[vamrk]]mrk (S) = [[H>ps]]s et Ps € pmrk\LH~

On dira qu’'une structure de marquage est bien définie si elle fournit les
éléments suivants et satisfait leur spécification.
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1. Elle fournit une famille de fonctions get, définie pour chaque place s du
marquage, telles que

( feall get ((z ) )HF ~ ( Ps )H

pS\erC pmrk\LH
[H7pm7'kﬂmrk (5) = IIHa ps]]s

Intuitivement, chaque fonction gets renvoie un pointeur sur la place s de
la structure de marquage;

2. Une fonction copy,,, qui copie un marquage et renvoie le pointeur cor-
respondant, telle que

( feall Copymrk(xmrk) )H,F ~ ( plmrk )H@H’
dom(H"YN dom(H) =0
p{mrk € dom(H,)
[H, prrs]™™ = [H & H',prrs]™™ = [H & H', . ]™"

3. Une fonction cons,,; qui renvoie une structure de marquage vide, telle
que
( feall cons () )@7F ~ ( Pmerk )H

[[H7 pmrk]]mrk = @

De plus chaque structure de marquage doit vérifier les deux propriétés men-
tionnés dans la section 4.5.3 :

— la propriété de cohérence qui assure que lorsqu’on fait des modifications
sur une place a I'aide d'un pointeur retourné par gets alors ces change-
ments sont reflétés sur le marquage ;

— la propriété de séparation qui assure que lorsqu’on modifie une place du
marquage ces modifications n’ont pas d’effet de bord sur les autres places,
ce qui est garanti par I’absence de partage de mémoire entre places.

Un marquage simple peut étre implémenté avec une structure qui contient
des pointeurs sur des places. Le type de cette structure est struct(ts,,...,ts, )
ou ts, est le type de la i-eme place (la place s;). Cette implémentation ainsi
que les preuves de validité sont données dans I'annexe A.1.

4.6.4 Interface des ensembles de marquages

Une structure pour contenir des marquages est nécessaires afin de calcu-
ler les espaces d’états. Cette structure a pour type set(mrk) ou mrk est le
type du marquage. Comme on n’a qu’'un seul type de structure de marquage
dans un programme l'argument mrk est omis. L’interface que doit respecter la
spécification qui suit. Elle doit fournir :

1. Une fonction consge; qui crée un nouvel ensemble vide de marquages et
renvoie le pointeur correspondant, telle que

( feall consse() )(z),F ~ ( Pset )H

[[Hv pset]]SEt = @
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2. Une procédure addse; telle que si pp,q est un pointeur sur une structure
de marquage et pse; un pointeur sur un ensemble de marquages alors

( peall add ser(s€t, Dt )H,F ~ ( skip )HeaH',F
dom(H") N dom(H) C setly
[H & H', set]* = [H, set]™" = [H, set]**" U { [H, poor] ™™ }

Intuitivement, cette fonction ajoute le marquage pointé par p,,, a 'en-
semble pointé par pset.

4.7
( Résultats théoriques

Dans cette section, on présente les résultats principaux sur la sémantique.
Le théoréme de correction des fonctions fire,, le théoreme de correction des
fonctions succ, , ainsi que les théoremes de correction des fonctions init et succ.
Tous ces résultats sont énoncés et prouvés dans des contextes minimaux, i.e., le
tas contient juste les pointeurs requis aux calculs. On peut se le permettre grace
a un résultat important sur notre sémantique : le théoreme d’extensionnalité.

4.7.1 Théoréme d’extensionnalité

Le théoreme d’extensionnalité permet de considérer les différentes séquences
de réductions dans des contextes minimaux, puis les généraliser a des contextes
plus riches. L’énoncé du théoreme est long parce que nous devons adresser les
expressions et le commandes simultanément.

THEOREME 4.7 (extensionnalité). Soient seq, seq’ des séquence d’instructions,
v' une valeur, H, H' des tas et F, F' des frames. Dans ce contexte, si

(seq )HF - (0 )H@H/ ou, resp.,  ( seq )H,F ~" ( seq )H@H’,F’
et si pour tout tas Hy et toute valuation By telle que

(i) dom(H) N dom(Hy) =0

(i1) dom(Br) N dom(By) =0
(#ii) toule variable assignée dans seq (ou un de ses redex) n’est pas dans

dom(Bo)

alors on peut réaliser la méme réduction dans un environnement élargi par le
tas Hy et le frame By, i.e. :

(seq )H@HO,F@ﬁo ~* (V") yomon
ou, resp, (564 ) o p pas, " (3¢ ) pomonn Fros,

avec v une valeur, H" un tas et F"” un frame tels que :

dom(Ho) N dom(H") =) (4.1)
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Vp € dom(H)’ (H/7p) st (Hllvp) (42)

(H® H' W) =4 (H®H",v") (4.3)

ou, respectivement, (4.1), (4.2) et

(F',H") =4 (F",H") (4.4)
dom(Bo) N dom(Brn) =0 (4.5)
dom(Bp:) = dom(Br~) (4.6)
O

Intuitivement, I’équation (4.1) garantit qu’on ne modifie pas le tas Hy, c’est-
a-dire que I’évaluation de la séquence n’a pas d’effets de bords. L’équation (4.2)
garantit que les modifications sur H' et H” ont été réalisées de la méme maniere
durant les réductions, c’est-a-dire que chaque structure accessible depuis H a
subit les mémes modifications dans les deux tas. Les équations (4.3) et (4.4)
garantissent que les réductions produisent le méme calcul. L’équation (4.5)
garantit que ’on n’écrase pas les variables dans le frame, LLVM étant en forme
SSA (Single Static Assignment) qui implique que chaque assignation introduit
une nouvelle variable. L’équation (4.6) garantit que les variables ajoutées dans
les frames sont les mémes. La preuve de ce théoreme est donnée en section 5.1.

La correction de la fonction init est donnée par le théoreme 4.8, celle de la
fonction succ par le théoreme 4.9.

THEOREME 4.8. La fonction init est correcte et termine, i.e., Si M est le mar-
quage initial, F un frame alors

(feall init() )y o~ ( Pk )y et [H, prsc] ™™ = M

O

THEOREME 4.9. La fonction succ est correcte et termine, i.e., Si M est un
marquage et set l’ensemble de tous les marquages successeurs, alors pour un
tas H, un frame F, Ty une variable et pp., un pointeur sur une structure
de marquage tels que F(Zmm) = P €t [H, pmei] ™" = M on a :

( feall succ(a ) )HF > ( Pset )H@H/
dom(H) N dom(H') =0

[[H D Hlvpset]]SEt = set

59



4. COMPILATION VERS UN LANGAGE DE BAS NIVEAU

4.7.2 Correction des fonctions d’exploration

La correction de la fonction de tir d’une transition ¢ est donnée par le
Théoreme 4.10. Ce théoreme est prouvé en utilisant deux lemmes montrant
respectivement la correction de I’étape de consommation de jetons et la correc-
tion de I’étape de production de jetons. Les deux sont prouvés par induction sur
le nombre de places dans la structure de marquage. Ces lemmes et les preuves
sont données dans la section 5.2. Le corollaire 4.11 donne la terminaison de
cette fonction.

THEOREME 4.10. Soient M un marquage, H un tas et py.i un pointeur sur
une structure de marquage telle que dom(H) = pyidm et [H, pmrk]]mrk =M.
Soit B = {x1 = v1,..., 2y = vp} un mode de la transition t, ce qui implique
que chaque v; est une valeur ou un pointeur qui encode un jeton d’une place s;
(ie., [H, Ui]]e(si) € M(s;)). Soit F un frame tel que Bp = B & {Zmrk — Dmrk }
Si

Mt,B)M" et ( feall fire,(Tmpk, @1, .., Ty) )H,F > (Pl )HeaH’

alors -
[He H p,.]" =M et dom(H)Ndom(H')=0

mrk

COROLLAIRE 4.11. Sous les mémes hypotheses, l'appel a fire, termine. O

Le dernier théoreme présenté ici est le théoreme 4.12 qui donne la correction
de la fonction successeur spécifique aux transitions. La preuve de ce théoreme
est réalisée par double inclusion en analysant les interfaces formelles des fonc-
tions appelées. Le détail est donné dans la section 5.3. Le corollaire 4.13 donne
la terminaison de cette fonction.

THEOREME 4.12. Soient F un frame et py un pointeur sur le tas H tel que

Dk L= dO’ITL(H), [[Ha pmrkﬂmrk =M, 6F(xmrk) = Pk €L 5F(Ine:ct) = Pnext -
Si

( feall succy(Tmpk, Tnext) )H7F " Preat )H@H, et [H,pneat]’ = E
ou E est un ensemble de marquages, alors
dom(H) N dom(H") =0
[H ® H',pnet]™ = EU{M' | 38, M[t, )M}

COROLLAIRE 4.13. Sous les mémes hypotheses, l'appel a succy termine. O

48
( Réalisation des optimisations

Cette section on reprend les optimisations de la section 3.3. Pour chacune
d’elles on propose une réalisation en LLVM. Ce travail a été réalisé essentielle-
ment pour mettre en avant ’aspect flexible du cadre LLVM qu’on a défini dans
ce chapitre. Dans les trois cas, on s’intéresse aux places 1-bornées qui ont la
propriété de contenir au plus un seul jeton dans tous les marquages accessibles
depuis le marquage initial. Les preuves de ces optimisations sont données dans
la section 5.4.
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4.8. Réalisation des optimisations

4.8.1 Optimisation de calcul de modes

Pour un marquage M, et une transition ¢ telle que s1, ..., s, sont ses places
en entrée, c’est-a-dire £(s;,t) = x;, pour 1 < ¢ < n. Supposons que la place
s est 1-bornée, avec 1 < k < n, alors on peut remplacer la k-eme boucle de
I’algorithme du calcul des marquages successeurs par un simple test. Cela a été
présenté en section 3.3.

Les changements au niveau de I'implémentation LLVM de cette optimisa-
tion sont minimes, en effet, il suffit de remplacer par les quatre blocs présentés
sur la figure 4.8, les blocs correspondants de ’algorithme 4.5. Bien évidemment,
puisqu’on change 'algorithme du calcul des marquages successeurs d’une tran-
sition, il faut de nouveau prouver le théoreme 4.12; ce qui est fait dans la
section 5.4.1.

P(headery) = iiq?o;,{ca” getq, (Tpy,)
cq, = feall notempty(zy,, )
br cq,, bodyy, footeryiq
xy = feall nthg, (quk 1)
br headery_1

P(loopy,) £

P(bodyy) =

R e N e N

P(footery,) 4 br footeryyq

FIGURE 4.8 — Nouwveauz blocs de succy spécifiques a une place s 1-bornée.

4.8.2 Optimisation d’ordre des énumeérations

Lorsqu’on a réalisé la fonction succ;, on a considéré un ordre arbitraire
sur les variables afin de les énumérer. L’ordre des boucles n’a donc pas d’inci-
dence sur la correction de ’algorithme. Cependant, considérer certaines places
avant d’autres permet de gagner en performances [56]. L’optimisation consiste
a définir un ordre particulier afin d’énumérer en priorité les places 1-bornées,
puis celles dont les types comportent peu d’éléments, et enfin les autres. Comme
I’ordre était initialement arbitraire, ce choix n’a pas besoin d’étre prouvé et les
gains seront mis en évidence pendant les tests de performances.

4.8.3 Optimisation d’une structure de données

Ici on s’intéresse a remplacer une structure de données par une autre. La
clef de voute de cette optimisation est le respect des interfaces, car alors, les
algorithmes qu’on a prouvés corrects sont préservés. En effet, ils ne font au-
cune supposition a propos des structures de données autre que le respect des
interfaces (et de leur axiomatisation).

La réalisation de cette optimisation n’est visible qu’au niveau LLVM, et
consiste a remplacer la structure qui encode une place s 1-bornée de type
jeton-noir. L’implémentation de la nouvelle structure de données pour la place
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s est présentée sur la figure 4.9 et consiste a stocker un booléen indiquant si la
place est marquée ou pas. La fonction d’interprétation de cette structure est :

[H,ps]°= 0 si H(ps) = (bool, false)
[H,ps]® = {e} si H(ps) = (bool, true)

La fonction d’interprétation de ’encodage des jetons est définie par :
[H, 0] = o sive {true, false}

Il faut remarquer que l'interprétation de jetons donne le méme résultat pour
les deux valeurs parce qu’elle n’est utilisée que dans le cas d’une place non vide.

PROPOSITION 4.14. L’implémentation, 1-bornée de type jeton noir, respecte

Uinterface d’une structure de place. ad
P(add,(zs,2)) = P(remg(zs,z)) = P(copy,(xs,2.)) =
store true, T4 store false, x4 x = load x4

ret ret store x, ',

ret

P(notempty(a,0) £ P(cons,()) P(sizes( ) &

r = load x4 store false, x4 r = load x4

ret x ret brz, Iy, I
P(nthy(s,i) = P(clear(x,)) = P(lh) = P(ly) =

ret true store false, x4 ret 1 ret 0

ret

FIGURE 4.9 — Implémentation d’une place 1-bornée de type jeton noir.

4.9
( Conclusion

Dans ce chapitre on a vu l'application de ’approche par compilation du
chapitre 3. Un fragment du langage LLVM-IR a été utilisé pour la réalisation
des algorithmes et des optimisations. Ce fragment a été muni d’une sémantique
opérationnelle pour réaliser des preuves de correction et de terminaison.

La sémantique formelle est présentée sous forme d’'un ensemble de regles
d’inférence qui manipulent des tas et des piles de maniere explicite. L’ensemble
des régles est a petits pas a 'exception des appels de sous-programmes. Cette
sémantique a donné un théoréme important, le théoreme d’extensionnalité,
qui permet d’obtenir des preuves plus simples car réalisés dans des contextes
minimaux puis généralisées a tout contexte, comme nous le verrons dans le
chapitre 5.

Il faut cependant noter les limites de ce qu’on prouve. On ne prouve pas une
implémentation, mais la correction des primitives dans le langage cible. Le cal-
cul est correct si le générateur crée effectivement les algorithmes et structures
données ici, ces primitives sont correctes et réalisent effectivement les interfaces.
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5 Preuves sur la sémantique

Ce chapitre regroupe les preuves des résultats du chapitre 4, ainsi que
des résultats intermédiaires. Il s’agit donc d’un chapitre technique qui peut
aisément étre passé en premiere lecture. On donne tout d’abord la preuve du
théoreme d’extensionnalité, puis la correction des fonctions fire; et succy, fi-
nalement on donne les preuves des optimisations.

5.1
‘7 Preuve du théoréme d’extensionnalité

La preuve est réalisée par induction sur les arbres de dérivation. On utilise
un ordre lexicographique sur les deux quantités suivantes :

1. La hauteur maximale des arbres de dérivation durant la réduction.

2. Le nombre de pas de calcul nécessaires a la réduction.

5.1.1 Cas de base : nombre de pas nul

On a la réduction
(seq )HF ~" ( seq’ )HeaH',F'

on souhaite obtenir

( seq )H@HO,F@,@O ad ( seq/ )H@HD@H”,F“@BU

parce que le nombre de pas est nul on a seq = seq’, H = H' =( et F = F' =
F". 1’équivalence structurelle et les égalités sur les domaines sont triviales.

5.1.2 Cas inductifs :

Dans les cas inductifs on considere le premier pas durant la séquence de
réduction. En effet, si on prouve que la propriété est vraie pour le premier pas
alors on peut conclure par '’hypothese d’induction puisque le nombre de pas
a été décrémenté de 1. La hauteur maximale de ’arbre de dérivation restera
quant a elle plus petite ou égale a la hauteur actuelle.

La majorité des cas inductifs sont triviaux, une simple application de ’hy-
pothese d’induction ou I'application de la dérivation suffit pour conclure. Le
cas difficile est assign a cause de 'introduction d’une nouvelle variable.
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Cas seq :

Le premier pas est une application de la regle seq :

( cmd )H,F “’“’( seq’ )H@H/,F/

( cmd; seq )H’F W( seq’; seq )H@H’,F’

seq

On applique 'hypothése d’inductions sur la prémisse de la régle, on obtient :

( cmd )H@HO,F@BO ~ ( seq’ )H@H0®H”,F”@Bo

ot le tas H” et le frame F" sont tels que :

dom(Hy) N dom(H") =)

Vp S dom(H), (Hlap) —st (Hllap)
dom(Bo) N dom(Brr) =0
dom(Br:) = dom(Bpr)

(F/,H/) =g (FH7HN)

On réinjecte dans la regle pour le résultat souhaité :

. /.
(emd; seq )H@HO,F@ﬁo ~ ( seq’s seq )H@HO@H”,F”@&)

Cas seqg,, :

similaire au cas de base.

Cas branch, et branchs :

branchy
(ori )H,(lp,ln,ﬁ) -~ ( PQ) )H@H/,(lc,lﬁ)

ot H' =0(.On a

Cor ) gty temens ™ (PO ) nemens o.1m@s,
ot H" = (), car la régle ne dépend pas du tas ni des frames
(Upsle, B) ® Bo = (Ip, e, B® Bo)
(le; 1, B) ® Bo = (les 1, B ® fo)

Le cas branchs est similaire.
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5.1. Preuve du théoreme d’extensionnalité

Cas pcall :

Le premier pas de réduction est pcall. On sait que

flai,...,an) € dom(P)
Foz(J_,f(]al,...,anD,{al»—>F(T1),...,anl—>F(rn)})
( P(flas,-- - an)) )H,Fg ~* (et )H@H/,Fl

( peall f(ri,...,mn) )H’Fw ( skip )HGBH,’F

peall

ot H' = (). On reconstruit la conclusion de la régle en appliquant ’hypothese
d’induction sur la prémisse avec le tas enrichi par Hj et le frame Fj laissé intact
(arbre de dérivation plus petit).

flai,...,an) € dom(P)
FOZ (J_,f(]al,...,anD,{al '—)F(Tl),...,&nHF(Tn)})

( P(qule"-aan D) HoHy, Fod) ¥ ret H®&Ho®H" ,FL call
( peall f(ry,...,m) )HeaHo, s ( skip )HEBHOEBH”,
F®po Fopo

L’utilisation de la méme frame Fj est correcte : (F'@fp)(a;) = F(a;) (0 <i<n)
car domfr N dom(By) = 0.

Le cas fcall est similaire, 'hypothese d’induction fournit les conclusions
recherchées pour les expressions.

Cas assign :

Le premier pas de réduction est assign, on sait que

Cerr Ve~ (V) yam

(@ = expr )H’F ~ ( skip )H@H’,F®{r '

assign

On applique 'hypothese d’induction sur la prémisse (arbre de dérivation plus
petit)

( erpr )H@HO,FEB[fo ~ ( v )HEBHOGBH”

ol H” est un tas tel que :

dom(Hy) N dom(H") =0 (5.6)
vp € H7 (H/ap) st (H”ap) (57)
(H',v'") =g (H",v") (5.8)

On réinjecte dans la regle et on obtient :

(&= eapr )H@HO,F@/%O ~ ( skip )H@HO@H”,F@BU@{x — o}

On montre les conséquences du théoreme :
— les conséquences (4.1) et (4.2) sont satisfaites par les conséquence de
Ihypothese d’induction (5.6) et (5.7);
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— la variable x n’est pas une variable assignée donc elle n’est pas dans
dom(By), par hypotheése du théoréme. On a donc Sy et {z — v’} qui
commutent, par conséquent F'® Sy ®{z — '} =F & {z — "} 3 p
et dom(F@{x — v"})Ndom(By) = 0 ce qui nous donne la conséquence
(4.5);

— la conséquence (4.6) est triviale parce que dom(B') = dom(B") = {z}.

— il reste & montrer que (F',H ® H') =5 (F",H ® H") (4.4), i.e.. (F @
{r » V},H®H') =5 (F®{x — v'},H® H"), il est suffisant de
monter que ({x — vV} H') =4 ({z — o'} H") car (5.7) im-
plique le résultat pour F. Finalement on a bien ({x — '}, H') =4
({x — "}, H") par (5.8).

Cas store :
Le premier pas de la réduction est
F(rp)=p H(p)=(t,d) H ={p—1t F(rnew)}

( store Tnew, Tp )H’F ~ ( skip )H@H’,F’

store

avec F' = F’, on construit la conclusion en prenant un tas Hy et une valuation
Bo comme dans 1’énoncé du théoreme :

(F'& Bo)(rp) =F(rp) =p  (H & Ho)(p) = H(p) = (t,d)
H ={p—=1t,F(rnew)}

- store
( SLOTE Tnew, Tp )H®HO7F®BO b ( skip )HEBHO@H”,F”EB,BO
Puisque H' = H" et F = F’ = F", les conséquences sont triviales.
Cas load :
Le premier pas de calcul est load
F(x)=p H(p)=(tv)
load
( load x )HF ~ (v )H@H/
ou H' = (), le résultat est immédiat
(F® Bo)(x) =F(x) =p (H®Ho)(p)=H(p)=(tv) lond
oa

( load x )HEBHO,FEBBO ~ (v )H@HU@H”

avec H” =0, car dom(F) N dom(By) = 0 et dom(H) N dom(Hy) = 0.

Cas gepg :
le premier pas de calcul est gep,
F(z)=p pli]g défini

( gep ., 07 { )H,F ~ ( p[Z]H )HG}H’

gepo

ou H' = (). Puisque p[i]y est bien défini, on a p, p[i|y € H, on conclue avec
(F & fo)(x) = F(x) =p plilnen, =pliln defined
( gep x, 07 1 )H®H07F@/BO ~ ( p[l]HGBHo )H@Ho@H”

ot H" =0, parce que dom(H) N dom(Hy) = 0.

€Po
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Cas icmp et add :
Le premier pas de réduction est icmp.

F(z1) op F(za) =v op€ {=#,<,<}

( icmp op, T1, To )H,F ~ ( v )H@H’

wcmp

ot H = (), on conclue immédiatement

(F @ Bo)(z1) op (F & fo)(w2) =v op€{=,#,<,<}
( icmp op, Ty, T2 )H@HO,F@ﬁo ~ ( v )H@HO@H”

o H”" = ) car (F & Bo)(x1) = F(x1) et (F & Bo)(w2) = F(xs). Les bgalités
structurelles et contraintes des domaines sont triviales.
Le cas add case est similaire.

cmp

Cas phi :
Le premier pas de réduction est phi
1<i1<n
( phi (z1, 1), (T, 1n) )H7(l“lc,ﬁ) ~ (B(a) )H®H,

phi

avec H = (), on a

1<i<n

( phi (@1,01),- ., (Tnsln) ) HeH,,
(lisle,B8)®Bo

~ ((B® Bo)(x:) )HEBHOEBH”

ou H” = (). Par hypothese du théoréme on a dom(83) N dom(By) = 0, ce qui
implique (8 ® Bo)(z;) = B(x;), donc le calcul produit bien le méme résultat
dans les deux cas (4.3). De plus H' = H” = {) donc (4.1) et (4.2) sont triviales.

phi

Cas alloc :
Le premier pas de calcul est alloc
(H',p') = new(H,t)
( alloc t )H,F ~ ( Y )HEBH/
On construit la conclusion souhaitée
(H",p") = new(H @ Hy, t)
( alloc t )

alloc

. ( T ) alloc
H®Hy,F H®HGH"

par définition de new (définition 4.7) et la propriété 4.5, on a (H',p') =4
(H",p"), de plus dom(H")Ndom(H & Hy) = 0, et donc dom(H")Ndom(Hy) =
(0. (4.1), (4.2) et (4.3) sont vraies.

Cas ret et rvalue :
Triviaux parce que (8 & fo)(r) = B(r).

Tous les cas ont été traités ce qui conclue la preuve. a
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5.2
( Correction des fonctions fire,

La preuve de correction de la fonction fire, est réalisée en trois étapes. Les
deux premieres sont deux lemmes portant respectivement, sur la consommation
de jetons dans la fonction, et sur la production de jetons. La troisieme étape
est le théoreme de correction de la fonction fire, qui consiste essentiellement a
utiliser le théoreme d’extensionnalité afin d’appliquer les deux lemmes.

Pour aider a la lisibilité de cette section les noms de variables dans les
lemmes ont été choisis de facon a correspondre aux variables du théoreme.
Dans la suite de cette section on se placera sous les hypotheses suivantes :

(i) M est un marquage du réseau ;
(ii) t est une transition du réseau;

(iii) $1,...,8n,8%,..., 5, sont des places du réseau telles que si,...,, € *

e m

et sh,...,s), €1°.

5.2.1 Premier lemme

LEMME 5.1. Soit H un tas et p/, ., un pointeur sur une structure de marquage
tels que dom(H) = pl . lu et [[H,p;mkﬂmrk = M. Soit F un frame tel que
Br £ {&) e > Dhpter T1 7> V1, ..o, Ty > Uy} 0U tous les v; sont des pointeurs
ou des valeurs du type des jetons des places s; et [H, viﬂt(si) € M(s;) (pour
1 <4 < n). On considére la séquence seq d’instructions qui correspond d la
consommation de jetons dans la fonction fire, :

x5, = feall gety (x, )

peall rems, (zs,,21)

seq = | ...

x,, = feall get, (2),,..)
peall rems, (s, ,Tp)

Si on réduit totalement la séquence, i.e., si

*

( seq )H,F ~* ( skip )H@H’,F@ﬁ

alors
f
ﬁd: {xsl '_>p517~~>1'sn Hpsn} (59)

dom(H) N dom(H') C ps, 4y U---Ups, I (5.10)
[Ha H’,p’mrk]}mrk (si) = M(s;) —{[H, Ui}]t(si)} pouri € {1,...,n} (5.11)

Intuitivement, le résultat (5.9) est la valuation produite pendant 'exécution.
Le résultat (5.10) permet de localiser les modifications sur le tas pendant la
réduction. Le résultat (5.11) assure qu’on obtient le marquage souhaité, c’est-
a-dire qu’on supprime bien les jetons du marquage.
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5.2. Correction des fonctions fire,

Preuve

On montre les trois conséquences simultanément par induction sur n.
Pour le cas de base, n = 0 : la séquence est vide, i.e. skip, les conséquences
sont triviales : (5.9) est vrai car 8 =0, (5.10) est vrai car H = ) et (5.11) est
vrai car i € ().

Pour le cas inductif, supposons le lemme vrai pour n — 1. On sait que :

rs, = feall get, (z),.)

peall rems, (zs,,21)

s ® ( skip )H@Ho,

Ts,_, = feall get,  (z),..) Fepbo

peall rems,  (xs, ) Tn—1)

H,F
avec comme conséquences :
Bo = {‘Tsl = Dsys oo s Tspyg 7 psn—l} (512)
dom(H) N dom(H") C ps, 4 U---Ups, ., lu (5.13)

Vie{l,...,n—1}[Ha Hy,pl ™ (si) = M(s;) — {[H,v:]"“7}  (5.14)

On va montrer que le lemme est vrai pour n, pour cela on va réaliser une
séquence de réductions et vérifier que les conséquences sont vraies. Par hy-
pothese d’induction on peut réaliser la séquence de réductions suivante :

xg, = feall get (z7,.,.)

mrk
peall rems, (zg,,v1)

Ls,_1 — fca” getsn,l (xlmrk)
pcall reMms, 4 (xsn—l ’ U’ﬂ—l)
Ts, = fcall getsn (gj;nrk)

peall rems (x5, ,vp) o.F

o Ts, = fcall gEtsn (x;nrk)
H®Ho,

peall remyg (x5, ,vy)
F®pBo

avec les conséquences (5.12) a (5.14) ci-dessus. On remarque que le résultat
(5.13) implique qu’on n’a pas modifié la place s,. On continue a réduire en
utilisant les regles de la sémantique et les spécifications des fonctions get, et
rems, :

x,, = feall get, (x, )
peall rems (x5, ,vy) H®Ho,
F®po
~* (peall rems, (@, ,0n) ) HoH,,
F@BO@{ISTL ’_)psn}
~* ( skip )H@HO@HL
F&Bo®{ws, —psy, }
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On a alors :

[H ® Ho ® Hy,p,, ] = [H ® Ho,p,, ] — {[H,va]' "}

= [H,ps, 1" = {[H, 0a] "}
car on n’a pas modifié la place s, (5.13)

= M(s,) — {[H,va] """}
(5.15)

dom(H & Hy) N dom(H1) C ps, bu (5.16)

Et donc
B:BO@{xsn Hpsn} = {xl = Dsyy--+9Tn Hpsn}

car tous les z; sont différents (LLVM est en forme SSA). La conséquence (5.9)
est donc vérifiée. (5.10) est une conséquence immédiate de (5.13) et (5.16) car

dom(H) N dom(Hy ® Hy) = dom(H) N (dom(Hp) U dom(Hy))

Pour prouver la conséquence (5.11), il faut montrer qu’on peut étendre le
résultat (5.14) au tas H @& Hy @ H;. Une fois ce résultat obtenu on pourra
le généraliser de 1 & n grace au résultat (5.15).

Comme les tas Hy et Hy sont disjoints (d’apres (5.13) et (5.16) car toutes
les places sont disjointes) on a

[H @ Ho ® Hy,p,, 1" = [H & H1,p,, 1" = M(s,) — {[H,v,]"*"}
qui préserve bien le résultat (5.14) obtenu par I'hypothese d’induction

Vie{l,....,n—1}, [H & Ho® Hy,ps,]”" = [H & Ho, ps,]™
= M(s;) — {[H,v;]""}

Il en découle naturellement :
Vie{l,...,n}, [H® Ho® Hy,p,,]" = M(s;) — {[H,v;]"“}

On conclue avec I'associativité de @ et la propriété de cohérence de la structure
de marquage (prérequis 4.3) :

Vie{l,...,n},
[[H@ (HO @ Hl),pmrk]]"”k (Sl) = [[H7p/mrk]]m7k (51> _ {[[H, ,Uiﬂt(Sz')}
= M(s;) — {[H,v]"""}

La conséquence (5.11) est donc vérifiée. Les trois conséquences étant vraies, le
lemme est vrai pour tout n. O

5.2.2 Second lemme

LEMME 5.2. Soit H un tas et p, ., un pointeur sur une structure de marquage
tels que dom(H) = pl . du et [H,p), ] = M. Soit F un frame tel que
Br S {x 0 > Dlis T1 5> VL, ey T > Uy} 0U tous les v; sont des pointeurs
ou des valeurs du type des jetons des places s; (pour 1 <i <n). On considére

mrk

70



5.2. Correction des fonctions fire,

la séquence seq d’instructions qui correspond a la production de jetons dans la
fonction fire, :

xg = feall gety (2),,4)

o0y = feall for (x1,...,20)

Ny peall add g (x4, 041)

seq = .
Ty, = feall gety, (27,,,4)
0s = feall for (w1,...,75)
peall add (xg 04 )

Si on exécute totalement la séquence, i.e., si

( seq )HF A ¥ ( skip )H@H/,
' Fop
alors
i T = Ps)s Ost ’_>f5’1('l)17-~~7’un)7
8= . (5.17)
Tgt 7 Psioy Ost 7 fs;n (V1505 vn)
dom(H) N dom(H') € pglum U---Upy lu (5.18)

_ qt(s)
YR mrk ;g\ / / , ¢
110 't () = 2166+ { [0 17 Fooro] )
pour 1 <i<m

Preuve

La preuve est similaire & celle du lemme 5.1, il faut cependant utiliser les
propriétés des fonctions étiquetant les arcs sortants de la transition ¢. a

5.2.3 Théoréme de correction de la fonction fire,

On rappelle I'énoncé du théoreme 4.10.

Soit H un tas et pp un pointeur sur une structure de marquage tel que
dom(H) = pprk Lu et [[H,pmrkﬂmrk = M. Soit B = {&1 — v1,..., %0 — Uy}
un mode LLVM de la transition t, ce qui implique que les v; sont des valeurs
ou des pointeurs de type des jetons des places s; et [H, vi]]t(s") € M(s;). Soit
F un frame tel que Br = 8 & {Zmrk &> Dk -

Si
M(t, B)M’
( feall fire,(Tmpk, @1, .., Ty) )H,F (Pt ) o
alors
[(H & H')@i)]™™ = M’ (5.20)
dom(H) N dom(H") =) (5.21)
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Preuve

11 suffira de montrer (5.20), car (5.21) sera une conséquence immédiate de
I'application du théoreme d’extensionnalité pendant la preuve. Par définition
de la regle feall, il nous suffit de montrer que

( P(fire,(xmpks 21, - - 20 ) )H’FO o (et @l )H@H(’),Fé

avec Fy & (L, fireg(Zmrk, X1y oy T )y B O {@mek = Pk }), Hf un tas et Fj
un frame tels que HH(’),F(;(;U;WC)]]"”’“ - M.

Pour plus de lisibilité on introduit la notation P(fire, + i) qui dénote la
séquence d’instructions de la fonction fire, a partir de la i-eme instruction en
comptant & partir de zéro : P(fire, + 0) = P(fire,) et P(fire, + 1) est le corps
de la fonction fire, en omettant la premiere instruction.

D’apres la spécification de copy, on peut effectuer la réduction :

xl = feall copYmr (Tmrr) .
(et R

df 7 .
avec By = {a) . — P} et den déduire :

dom(H) N dom(Hp) =0 (5.22)
plmrk*l'Ho: dO’n’L(Ho) (523)
LH, o] ™™ = [Ho, D] ™™ = [H & Ho, prss] ™™ (5.24)

A partir de maintenant on travaille dans un tas et un frame isolés. On utilise
le frame F; £ (Fo @ 5o0) \ {Zmrk = Pmrk} €t le tas Hy. Une fois nos réductions
réalisées on appliquera le théoreme d’extensionnalité pour conclure.

On est exactement dans les conditions du lemme (5.1), on l'applique et
obtient la séquence de réductions suivante :

x5, = feall get, (2),..)
peall rems, (Ts,,71)

Ls, = feall getsn(zlmrk) - ( P(ﬁret +ton+ 1) )HO@HLFQ

peall rems (x5, ,Ty)
P(fire; +2n + 1)

Ho,Fy
avec comme ConSéquenceS :

Fy=F @{xs, = Dsyy.--,Ts, — Ds, }

dom(Ho) N dom(Hy) C ps; dr, U+ Ups, La,
Vi€ {L...on}, [Ho ® Hy, p] (51) = M(s:) = {[Ho, 0]}
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5.2. Correction des fonctions fire,

On pose Hy = Hy ® H;y et on continue a réduire de la méme maniere avec le
lemme 5.2 :

vy = feall get,, ()

oy = feall fy (V1. vn)
peall addy; (x4, 04,)

.. * Ly
Ty = feall get,, (xp/) ~ ( TeL Ty )H4,F3
0s = feall for (vi,...,0n)
peall addy (z 04 )

ret Ty

Hy, F>

N df ,
ou Hy = Hy ® Hs, avec comme conséquences :

Tsy Hps’lw"axsin Hps;,”
,1'7‘3d:f Os/, ’_>fs’1(vlv--~7vn)7
051+ fsr (v1,...,0n)

dom(Hz) N dom(Hs) C pgdr, U+ Upsy L, C pla,
vie{l,...,m},
/ mrk [ ’ mrk ;g E—— 1)
[Ha, D)™™ (50) = [ ] ™ () 4 3 [ Ha FogCon, -0

Comme dom(H) N dom(Hy) = 0 (5.22) et @y ¢ Br, on peut appliquer
le théoreme d’extensionnalité. On préserve les résultats obtenus grace aux
conséquences du théoreme d’extensionnalité et on a dom(H )N dom(Hy ® Hy @
H;) = () qui est exactement la conséquence (5.21) de ce théoreme.

On vérifie maintenant qu’on a bien obtenu le marquage M’. Soit s une place
du réseau

1. Sis ¢ {s1,...,sn}ets ¢ {s|,..., s, }alors onn’a pas modifié les données,
on a bien :

[Hs @ Ha, ] ™™ (5) = [H, prrsc] ™™ (5) = M(s) = M'(s)

2. Sis=s; 8 €{s1,...,5n} et s ¢ {s},...,s,} alors on a consommé un
jeton :

[[H2 ® H3’p;nrk]]mrk (51) = [[Ha pmrkﬂmrk (Si) - {[[H7 ’Ui]]t(Si)}

= M(si) - {[H, 0]}
= M'(s;)

3. Sis=s},5¢ {s1,...,sn} et sj € {s],...,s],} alors on a ajouté un jeton :

mri mrl Y t(s;)
[[H47p/7nrk]] g (S;):[[H7pmrk]] k(sg) + {[[H47f8;($17"'7xn):|:| }

— M(s}) + { [[H4Mﬂ()}
=M'(s})
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4. Sis=s; =5}, 5 € {s1,...,8n} et s € {s],...,s,} alors on a consommé
un jeton puis ajouté nouveau un jeton :

[Ha, Pl )™ (5) = [H, pruri] ™™ (5) — {[[H, viﬂt(Si)} |
+ { [[H‘l’mﬂ t(s])}
= M(s) — {[[H, Uiﬂt(si)}

' { [[H4M]]t()}
_M(s)

On a bien [H ® (Ho @ Hy),p,,.]"™" = [Ha ® Hs, pl,,,,]™"" = M, cest-a-dire
que la conséquence (5.20) est vérifiée. Ce qui conclue la preuve. ]
5.2.4 Terminaison de la fonction fire,

COROLLAIRE 5.3. Dans les mémes conditions que le théoréeme 4.10, I’appel de
la fonction fire, termine.

Preuve

Conséquence immédiate du lemme précédent car il correspond exactement
a I’appel de la fonction. a

5.3
( Correction des fonctions succ,

On souhaite que la fonction succ, ot t est une transition, renvoie ’ensemble
des marquages successeurs d’un marquage M par le tir de cette transition.
C’est-a-dire tous les marquages tels qu’il existe un mode permettant de tirer
la transition ¢ a partir du marquage M.

Les énoncés qui suivent sont définis dans le contexte ot M est un marquage,
t une transition a n places en entrée, P, et Pser sont deux pointeur, T+ et
T et sont deux variables.

Pour réaliser la preuve de correction on aura besoin d’un invariant qu’on
propagera pendant les réductions, on I'appelle la propriété P.

DEeFINITION 5.1 (La propriété P). Dans celte section, on dira qu’un couple
(H,F), avec H un tas et F un frame, vérifie la propriété P si les quatre condi-
tions suivantes sont vraies :

~ DPmrk € dom(H) et [H, pmrk]]mrk =DM;

— Pser € dom(H) et [H,peer]*" est un ensemble de marquages ;

- F(xmrk) = Pmrk ;5

- F(wset) = Pset - <>

La correction de la fonction succ; est prouvée en se basant sur deux lemmes.
Le premier pour de montrer que I’évaluation un bloc header; j, dans un contexte
particulier qui nous convient, aboutit forcément au bloc footer, ;. sans passer
par les blocs d’indice plus grand que k, toujours avec un contexte qui nous
convient.
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5.3.1 Premier lemme

LEMME 5.4. Quel que soit le nombre n de places en entrée de la transition t et
pour tout tas H et tout frame F tels que (H, F) vérifie la propriété P, on a :

( P(headery ) )H’F ~* ( P(footer, 1) )ngl

avec (H', F") qui a vérifie la propriété P et sans étre passé par les blocs d’indice
supérieur a n, i.e.,

( P(headerty) ), . ~* ( P(blocky;) )

H,F H'" F!

pour i > n et block € {header, loop, body, footer} n’est pas un préfive strict de
la réduction ci-dessus.

Preuve

La preuve se fait par induction sur n, avec une deuxieme induction sur le
nombre de jetons qu’il nous reste a traiter dans la n-eme place au niveau du
cas inductif.

1. Cas de base : il suffit de réaliser toutes les réductions possibles, on re-
marque qu’on traite forcément linstruction “br footer,;”. Les couples
(H, F) vérifient la propriété P, la condition pour les tas découle des
spécifications des fonctions appelées car on ne fait pas de modifications
explicites sur le tas et la condition pour les frames vient du fait que LLVM
est en forme SSA. On peut s’en assurer en réduisant les blocs concernés :

ar cg = feall gi(xq, ..., 2y)
P(headerso) = { br cg, body, q, footer, ,

ar m.{rm“k :fca” ﬁret(xmrkal'lwu,xn)
P(body, ) = peall add ser(Tser, T

br footer,

2. Cas inductif : on suppose que pour tout tas H et tout frame F tels que
(H, F) vérifie la propriété P, on a :

( P(headery 1) ) ~* ( P(footer, ,,) ) (5.25)

H,F H',F'

et (H', F') vérifie la propriété P.

Pour prouver ce cas, on va réduire en partant du bloc header; ,, avec un
couple (H, F) qui vérifie la propriété P. Une fois arrivé & une certaine
position dans le bloc loop, ,, on fera une deuxieme preuve par induction
afin de montrer qu’on arrive a la configuration souhaitée.

Soit (Hy, Fy) un couple qui vérifie la propriété P, avec Hy un tas et Fy =
(Ip,F,, headers,, Pr,) un frame ol [, p, est une étiquette quelconque.
On déroule la définition de P(headery ,,) :

xg, = feall get, (Tprr)
P(header; ) = {  ss, = feall sizes, (z,)

br loop, i,
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On commence les réductions :

( P(headery ) )HO,FO ~* ( P(loopy ,,) )Ho,Fl

ou Iy = (headery n, loop, ,,, Br ®{xs, = Ds,,8s, = card(M(s,))}). La
propriété P étant vérifiée, il faut remarquer que p,,,+ est un pointeur sur
une structure de marquage, ps, est le pointeur sur la place s, de cette
structure, et donc les deux appels de fonction sont légitimes.

De méme on déroule la définition de P(loop, ,,) :

is, = phi (ss,, headery,,), (i;n7f00tert’n)
P(loopt}n) £ cs, = temp >, i, 0
br cs,, body, ,,, footer, .,

et on continue a réduire :
. .
is, = phi (s, , headery ), (15, , footer, ,,)

Cs, = icmp >, i, 0
br Csps bOdyt,nv fOOtert,n+1 Ho,Fy (526)

" ( Cs, = tcmp >, ig,, 0 )
VNS
brcs,, body, ,,, footer, , ., Ho.F

ou Fy = Fi®{is, — card(M(sy,))}. A partir de maintenant on va montrer
que cette configuration se réduit a footer, , ., par induction sur la valeur
de i5, dans la valuation courante. Plus précisément on montre que pour
tout tas H et tout frame F, tels que (H,F) vérifie la propriété P et
lor = loop, ,,, on a :

s, = icmp >, i, 0
Vk € N, brcs,, body, ,,, footer, , .,

- ( P(fOOtert,n—‘rl) )H’,F’

H,
Flolin, ok} (5.27)

avec (H', F') qui vérifie la propriété P.
Ce résultat nous suffit car la configuration a laquelle on est arrivé (5.26)
est un cas particulier de (5.27).

a) cas de base : soit Hp un tas et Fy un frame tels que décrits dans
I’énoncé. On a Fy(is, ) = 0, il suffit de réduire :

( Cs, = tcmp >, is,, 0 >
br cs,, body, ,,, footer, , Ho.Fa
¥ ( br cs,, body, ,, footer; .,

~* ( P(footer; 1) )y p,

)HQ,Fl

Fy £ Fy @ {cs, — false}

Fy = (loop, ,, footer, ,,. 1, Br,)

On arrive bien au bloc footer, ., avec Hy = H; et
Br, = Br, = Fo ® {is, — k} & {cs, — false}

on a (Hy, Fy) qui vérifie la propriété P.
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b) cas inductif : soit Hy un tas et F un frame tels que décrits dans
I’énoncé. On a Fi(is,) = k, on commence les réductions :

( Cs, = icmp >, i, 0 >
br Csps bOdyt,na fOOteTt,n—Q—l Ho,F,
s ( br cs, , bodyt)n, footert’n_ﬂ )

Hy,F>
¥ ( P(body, ,,) )HO)F3

oll _
Fy £ F1 @ {c,, — true}

F3 = (loopt,rw bOdyt,na BFz)

On continue les réductions :

ar [ xp = feall nths, (zs,,1s,)
P(body, ) = { br headery ;1

( P(body,) )y ~=" ( Plheadersn1) ) p

ou
FE (body, ,,, headers 1, Br, © {xp = v})

Par hypothese d’induction (5.25) on sait que :
( P(headers 1) )HD,F4 ~* (' P(footer, ) )HI’F5
et (Hy, F5) vérifie la propriété P. On continue de réduire :

i, =addis,, —1 y
< br loop, , )Hl,F5 ~* ( P(loop, ,,) )Hl,pﬁ

ol
Fﬁ = (ZC,F47 lOOth” /BF4 @ {Z;n =k — 1})

car F5(is,) = k. Cette valeur n’a pas pu étre modifiée car on n’est
pas repassé dans le bloc loop, ,, (LLVM est en forme SSA). On arrive
donc a

is, = phi (s, , header, ), (i;n,footertyn)
P(body, ;) = ¢, =dcmp >, i, 0
br cs, , bodyt)n7 footert’nﬂ

) . y
1s, = Phl (557,,7 headert,n)v (’LsnvaOtert,n)
Cs, = tdcmp >, ig,, 0

brcs,, body, ,,, footer, ,

N ( cs, = iemp >, i, 0 )
PUNN
br cs, , bodyt’n, footert’nﬂ HyFy
ou F; = Fg®{is, — k — 1}. On conclue par 'hypothese d’induction

(5.27) car la valeur de i5, a été décrémentée de 1 et (Hy, Fr) vérifie
la propriété P.

Hq,Fs

Ceci conclue l'induction et la preuve du lemme. a
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5.3.2 Terminaison de la fonction succ;

Avec le lemme précédent on peut d’ores et déja prouver la terminaison de
la fonction succy.

COROLLAIRE 5.5. Dans les mémes conditions que le lemme 5.4, Uappel de la
fonction succy termine.

Preuve

C’est une conséquence immédiate du lemme précédent, car ’évaluation du
bloc d’étiquette succt(xmmk ) conduit au bloc header, et donc par le lemme
précédent au bloc footer,, . . ad

5.3.3 Second lemme

Le second lemme sert a montrer qu’on énumere toutes les combinaisons
possibles de jetons des places en entrée de la transition ¢. En particulier on
I'utilise pour montrer qu’on énumere tous les modes de la transition .

LEMME 5.6. Soit H un tas et F' un frame tels que (H, F) vérifie la propriété P.
Soit 8 ={xp > vVn,...,x1 = v1} une valuation LLVM telle que [H, Ui]]t(si) €
M(s;) pour 1 <i<mn.Si

( P(headery,) ) * ( P(headertp) )

or H,F/

alors B C B et (H', F') vérifie la propriété P. De plus on s’assure de n’étre
passé par aucun bloc indexé par i tel que i > n, i.e.,

( P(headeryy) ), »~" ( P(blocke;) )

H,F H!' F!

pour i > n et block € {header, loop, body, footer} n’est pas un préfize strict de
la réduction ci-dessus.

Preuve

La preuve est faite par induction sur n. De méme que dans le lemme
précédent on fera une deuxieme induction au niveau du cas inductif sur le
nombre de jetons de la place s,, qu’il nous reste a traiter.

1. Cas de base, n = 0 : trivial

( P(header) ) * ( P(headery,) )

HFr " H',F

avec H=H', F=F'et 8=0C fp.

2. Cas inductif. On suppose que pour tout couple (H, F') qui vérifie la pro-
priété P on a :
( P(headery,—1) )

~* ( P(headeryo ) (5.28)

H,F H' F’

avec {Tp_1 — Up—1,...,21 = v1} C B et (H', F') qui vérifie la pro-
priété P. De plus on sait qu’on n’est passé par aucun bloc d’indice i > n.
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Soit Hy un tas et Fjy un frame tels que décrits dans I’énoncé. On commence
a réduire le cas inductif :

| @, = feall get, (zmer)
P(headery ) = { s, = feall sizes, (s, )
br loop, ,,

( P(header ) )Ho,Fu " ( P(loop, ) )HO,Fl

ij_ F1 g (lc,Foa looptm, BFO ® {xsn ’_>ps"ass" — card(dom(M(sn)))})
avec [H,ps, | = [[H,pmrk]]mrk (sn) = M(sp).

On continue les réductions :

is, = phi (ss, , headery ), (i;n,footert,n)
P(loop, ,,) = cs, = dcmp >, i, 0
brcs,, body, ,,, footer, ,

N cs, = icmp >, i, 0
( P(loop, ,,) )HO,Fl e ( brcs,, body,,, footer;, >H07F2

ot Fy £ Fy @ {is, — k} avec k = card(M(s,)).
Ici on commence la deuxiéme induction, on montre que cette configu-

ration se réduit a la configuration souhaitée par induction sur k. Plus
précisément on va prouver que :

Pour tout tas H et tout frame F tels que (H, F) vérifie la propriété P et
F(is,) =kona:

(o2 >0 Y e Cplpentrs )y
H,F ’

brcs,, body, ,,, footer, , ,

avec {T, + Vp,...,x1 = v1} C Bp et (H', F') qui vérifie la propriété
P. De plus on s’assurera qu’on ne passe par aucun bloc d’indice i tel que
1> n.

a) cas de base k = 0 : trivialement vrai car il est impossible que
[H,ps, " = M(sn)

soit vide par hypothese du lemme.

b) cas inductif : on suppose que pour tout tas H et tout frame F tels
que (H, F) vérifie la propriété P et F(is,) =k —1,on a:

Cs, = tcmp >, i, 0
< br cg,,, bodyt,n, f00t€7"t7n—1 >H,F W( P(headert,o) )H/’F,
(5.29)

avec {Tp — Un,..., 21 — v1} C Bp et (H',F') qui vérifie la pro-
priété P. De plus on sait que cette réduction ne passe par aucun

bloc d’indice i tel que i > n.
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On commence le cas inductif en effectuant la séquence de réductions
suivante

< Cs,, = tcmp >, ig,, 0 >
br cs,, body, ,,, footer, , ., Ho. Fy
s ( br cs,, body, ,,, footer, , ., )

r [ Tn = feall nths, (xs, ,is,)
br headery p—1

~* ( P(headery ,—1) )

Ho,F3

Ho,Fy
Ho,Fs

avec les frames :
F3s £ Fy @ {cs, — true}

Fi = (le,py, body; ., Bry)
Fy = (loopy ,,, body, ., Br, © {cs, > true, z, = vy })
On a deux cas :

i. (xn,v,) € B : comme (Hy, F5) vérifie la propriété P on applique
I'hypothese d’induction (5.28).

( P(headers 1) ) ~* ( P(headert ) )

Ho,Fs Hq,Fs

avec {@p_1 — Up_1,...,21 = v1} C Br, et (Hy, Fg) qui vérifie
la propriété P. Mais comme {x, — v,} C Bp, et quon n’est
pas repassé par le bloc loop, ,, on a aussi {z, = v,} C B,
puisque LLVM respecte la forme SSA. On a donc bien {z,
Unyoooy @1 = 01} C BR,.

il. (zn,v,) ¢ B : dans ce cas, on applique le lemme 5.4 et on arrive
dans le bloc footer, ,, avec un tas Hp et un frame Fg tels que
(Hy, Fg) vérifie la propriété P.

( P(headery 1) )HO,Fs 7 ( P(footer, ) )Hl,Fe

De plus on sait que cette réduction ne passe par aucun bloc d’in-
dice ¢ tel que ¢ > n. On déroule la définition du bloc footer, ,, :

. U — ) —
p(footert,mg{ iy, = 0dd i, ~1

br loop, ,,
On effectue les réductions suivantes :
( P(fOOtelrt,n) )Hl,Fg - ( P(loopt,n) )Hl,F7

avec Fr = (lo.py loop, ., Brs ©{i§, + k —1}) car la valeur de
is, n'a pas pu étre modifiée (on n’est pas repassé par le bloc
loop, ,,). On continue les réductions :

. . .
is, = phi (ss, , headery ), (zsn,footertﬁn)
Cs, = icmp >, i, 0

brcs,, body, ,,, footer, ,

Hy,F7
N ( Cs, = icmp >, i, 0 )
Ay
brcs,, body, ,,, footer, , H, Py
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avec Fy = F; ® {i,, — k —1}. On conclue en appliquant I'hy-
pothese d’induction (5.29) car (Hy, Fy) vérifie la propriété P et
la valeur de i, a été décrémentée de 1.

Ce qui conclue la preuve. O

5.3.4 Correction de succ;

Pour prouver la correction des fonctions succy on rappelle le théoreme 4.12
du chapitre 4 correspondant.

Soient F un fmmke et Pmrr un pointeur d’un tas H tels que pp.n lp=
dom(H), [[Hapmrk]]mr =M et ﬁF(zmrk) = Pmnrk- 1

( feall succy(zmry) )HF " ( pset )H@H,

alors
dom(H) N dom(H') = () (5.30)

[H® H pee:]*" = {M' | 38, M][t,3)M"} (5.31)

Preuve

D’apres la régle feall il nous suffit de montrer que
( P(Succth’ﬁb’!'k D) )H,F W* ( pset )H@H/

ot F £ (L, succe(Tmek )y {Tmrk — Pmri}) avec les conséquences (5.30) et
(5.31). On commence par montrer la conséquence (5.30) de ce théoréme. On
remarque qu’on ne manipule ni les pointeurs ni les données du tas H explici-
tement, ils sont manipulés et éventuellement modifiés a travers des appels de
fonction. On vérifie que ces fonctions ne peuvent modifier le tas H :
les fonction get, , sizes, et nths, pour 1 < k < n : ne modifient pas le
tas d’apres leur spécification ;
la garde g;, n’a pas d’effets de bord visibles du point de vue de notre
programme, elle ne modifie pas H ;
— la fonction fire, ne modifie pas H d’apres son théoreme de correction
(théoreme 4.10) ;
— les autres fonctions peuvent étre exécutés dans un tas séparé de H donc
d’apres le théoreme d’extensionnalité (4.7), elles ne modifient pas le tas
H.
La conséquence (5.30) est bien vérifiée.
On montre la conséquence (5.31) en deux étapes. La premiere étape consiste
a montrer que tous les marquages successeurs sont contenus dans 1’ensemble
retourné par la fonction, c’est-a-dire que :

(M| 38, M[t,8)M'} C [H & H',pser]™™

La seconde étape consiste a montrer que les seuls marquages qu’on ajoute a
set . . .

[H ® H',pse]’ sont les marquages successeurs ce qui donne 'inclusion dans

lautre sens.
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(©) Soit 8 = {xn — vp,..., 21 — v1} un mode tel que Mt, B)M'. 11 suffit
de montrer que le marquage M’ est ajouté dans I’ensemble produit ; en effet,
la fonction add,.; est la seule qui manipule le pointeur pges, les autres fonc-
tions pouvant étre exécutées en extensionnalité, elles ne peuvent pas modifier
la structure pointée par ps.; (d’apres le théoreme d’extensionnalité 4.7 et les
spécifications des fonctions).

Soit Hy un tas et p,,,+ un pointeur de Hy tels que décrits dans 1’énoncé.
Soit Fy = (L, succt(Tmrk )y {Zmrk —> Pmrk })- On commence les réductions :

Tset = feall allocge
P(S’U,CCt(]-Tmrk D) = { br ;zeatj;ﬁ n t()

( P(succ(Xmek ) )Ho,Fo o ( P(headert’") )HO®H17F1
avec
Fy £ (sucey, header; ,, Br @ {Tset > Dset })
[[HO > Hlapset]]set - w

On peut appliquer le lemme 5.6 avec la valuation 5 car (Hy @ Hy, Fy) vérifie
la propriété P. Il en résulte :

( P(headery ) ) s ( P(header, ) )

H®H Py Ha,F»

avec (Ho, F5) qui vérifie la propriété P et 5 € g . Par définition :

ar [ g = feall gz, ... xy)
P(header; ) = { br ¢y, body, g, footer;

Comme f est un mode valide on a la réduction suivante :

( P(headery ) )H%F2 ~* (- P(body, o) )HQ@H3,F3

avec
F3 = (headery o, body, o, Br, ® {cs > true})

On continue a réduire avec la définition de la regle assign et de la spécification
de la fonction fire, :

By x! e = feall fire, (Tmek, T1, ..., Zn)
P(headery o) = peall addser(ser, ),
br footer, ;

/

peall add gei(Tser, T,

( P(body, ;) )H2€BH3,F3 - < br footer, 4

De plus on obtient :

>H2€BH3@H47F4

Fy = Fs5& {xm'rk — p{rnrk}
[[H4ap{mrkﬂmrk = M/

On pose Hs £ Hy@® Hs @ Hy et on conclue avec la derniere réduction :

peall add ger(Tset, ) *
( br footer, 4 Hs,F. (b focters, )H5®H67F4
, 5,1

avec par la spécification de la fonction addge;
[[H4 @ ];I5apsetﬂse25 = HHALapset]]SEt U {M/}

On ajoute bien le marquage M’ & I’ensemble.
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(2) On remarque que les seules opérations effectuées sur pg.; et donc sur
[H & H', pser]*" sont les ajouts de marquages car la fonction fire, renvoie un
marquage successeur par un mode § (voir théoréme de correction 4.10). Il en
résulte que si un marquage appartient a [H @ H’,pset]]se'5 alors il a été ajouté
dans le bloc body, o par I'instruction

peall add gor (2 0y T1,5 -, ) (5.32)

mrk>s

Les blocs sur lesquels on va raisonner sont :

ar cg = feall gi(xq,. .., xy)
P(headeryo) = { br ¢y, body, o, footer;

xl . = feall fire (Tmek, T1, ..., Zn)
P(body, o) = peall set_add(Tger, )

br footer;

On va montrer que si on est arrivé a l'instruction (5.32) alors on effectue
bien un ajout de marquage successeur. Supposons qu’on est dans 1’état suivant :

H®Ho,

( peall addset(xpsetaxpmrk)Q ) (533)
o F®Bo

Il faut montrer que [H & Hy, (F & 60)(xpmrk)]}mrk est bien un marquage suc-
cesseur. Si on est arrivé en (5.33), alors on vient de :

Tpmek = feall fire,(Tpmrk, T1, .., Tp)
peall add sei (T psets Tpmrk); (5.34)
A H®H,,
Fdp
il en suit que By = 1 B {Zpmrk — Ppmrk } - Par le théoreme de correction de la
fonction fire,, [H & Hy, ppmrk]]mrk est un marquage successeur si

{z1 = (F @ B1)(x1),...,xn = (F®B1)(xn)} (5.35)

est un mode valide. Il nous reste a montrer que c’est bien un mode valide.
On continue notre raisonnement, si on est en (5.34) alors on vient du bloc
headery o, et plus précisément de la configuration :

( brcg, body,,, footer,,, )ggéh’ (5.36)
1

comme on a fait le branchement en body, o, (F © B1)(cy) = true. Si on est en
(5.36) alors on vient de :

cqg = feall gz, ..., zp)
< br cg, body, o, footer,, )H®H,, (5.37)
' ' F®p2
et f1 = B2 @ {cg > true}. D’apres la sémantique de la regle assign,,,, on a
(F & f1)(cg) = true seulement si
( feall g (x1,...,%0) )HeH,, ~ ( true )H@Hl (5.38)

Fop2
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La réduction (5.38) est possible seulement si

{1 = (F @ B2)(z1),..., 20 — (F @ B2)(xn)}

est un mode valide. Il suffit de remarquer que
Fo /81 =Fo 62 S¥ {Cg = true} @® {xpmrk = ppm'r'k}

et donc {1 — (F @ f1)(x1),...2n — (F D f1)(x,)} est un mode valide (5.35).
On a bien prouvé que si on ajoute un marquage alors c’est bien un marquage
successeur car il correspond a un mode valide.

Par induction sur n, on peut ensuite prouver que les jetons proviennent bien
des places en entrée de la transition ¢, ce qui permet de conclure. ]

5.4
( Correction des optimisations

Dans cette section, on réalise les preuves des optimisations de la section 4.8.

5.4.1 Optimisation du calcul des modes : la fonction succ;
1-bornée

Afin de prouver la correction de cette optimisation, on reprend les preuves
de la section 5.3 et on les adapte au nouvel algorithme. Rappelons respective-
ment, les blocs initiaux et les blocs optimisés sur la figure 5.1 et la figure 5.2.

On reprend les mémes hypotheses que dans la section 5.3. Les énoncés qui
suivent sont définis dans le contexte ou M esqt un marquage, t une transition
a n places en entrée, py. et pser sont deux pointeur, .+ et Tse; sont deux
variables. De la méme maniére on considere la propriété P (définition 5.1,
page 74).

wg, = feall gety (Tmem)
S, = feall sizes, (xs,)
br loop, i,

P(header ;) =

P(loop, ) = Cs, = Gemp >, ig,, 0

br cs,., body, ., footer, .y

ar [z = feall nthg, (25, , s, )
P(body, ) = br headery ;1

il = add i, —1

Sk
br loop, y,

Ile

{ is, = phi (s, , headery ), (i, , footer, )

P(footer, ;)

FIGURE 5.1 — Les blocs initiauz de la fonction succy spécifiques a la place sy.
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Tp,, = feall get (Tpar)

P(headery i) = br loop, 1,

P(l =
(loop, 1) br cg,,, body, ., footer, ; .

zy = feall nthg, (xp,, ,0)

br headers 1

at { cq, = feall notempty(quk)
P(bodyt)k) = {

P(footer, ;) = br footer, ;.41

FIGURE 5.2 — Les blocs optimisés de la fonction succ, spécifiques a la place sy.

LEMME 5.7. Quel que soit le nombre n de places en entrée de la transition t et
pour tout tas H et tout frame F tels que (H, F') vérifie la propriété P, on a :

( P(headery ) )H7F ~* ( P(footer, ;1) )H’,F’

avec (H', F') qui vérifie la propriété P et sans étre passé par les blocs d’indice
supérieur a n, i.e.,

( P(headeryy) ), . ~* ( P(blocky;) )

H,F H" ,F"

pour i > n et block € {header, loop, body, footer} n’est pas un préfive strict de
la réduction ci-dessus.

Preuve On reprend la preuve du lemme 5.4 de la section 5.3. Dans le cas
inductif, on a deux sous-cas a traiter :

1. La place n utilise les blocs initiaux : dans ce cas on a la méme preuve.

2. La place n utilise les blocs optimisés : on reprends le méme schéma de
preuve que pour les blocs initiaux en plus simple : apres le bloc footer;,
on atteint le bloc footer; .

O

LEMME 5.8. Soit H un tas et F' un frame tels que (H, F') vérifie la propriété P.
Soit B = {x, — vp,...,x1 — v1} une valuation LLVM telle que [H, viﬂt(si) €
M(s;) pour 1 <i<mn.Si

( P(headery ) ) * ( P(headery) )

ur H'F’

alors B C B et (H', F') vérifie la propriété P. De plus on s’assure de n’étre
passé par aucun bloc indexé par i tel que i > n, i.e.,

( P(headery,) ) * ( P(blocky,) )

H.F ~ H' F"

pour i > n et block € {header, loop, body, footer} n’est pas un préfive strict de
la réduction ci-dessus.
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Preuve On reprends la preuve du lemme 5.6 de la section 5.3. Dans le cas
inductif, il faut traiter les deux cas suivants :

1. La place n utilise les blocs initiaux : dans ce cas on a la méme preuve.

2. La place n utilise les blocs optimisés : la place ne peut pas étre vide sinon
on contredit les hypotheéses (on a un mode et donc on a un jeton qui nous
convient). Comme la place ne peut contenir que le jeton e, la réduction
conduit au bloc header, _1, on conclue par 'hypothese d’induction.

O

THEOREME 5.9. Soient F = (L, succy, {Tmmk — Dork}) un frame et popyg, un
pointeur d’un tas H tels que ppidyg= H et [[H,pmrk]]mm =M. Si

( P(succe(@mrr)) )HF " ( Pset )H@H/

alors
dom(H)Ndom(H') =0 (5.39)

[H® H' pser]™ = {M' | 38, M[t,5)M"} (5.40)

Preuve Exactement la méme preuve que le théoreme 4.12 réalisée en sec-
tion 5.3 mais avec les lemmes 5.7 et 5.8 qu’on vient de prouver. O

5.4.2 Place jeton noir 1-bornée

Rappelons I'implantation de la place 1-bornée jeton noir sur la figure 5.3
et les fonctions d’interprétation utilisées. La fonction d’interprétation de la
structure des places :

[H,ps]®
[H, ps]*

La fonction d’interprétation de I’encodage des jetons :

0 st H(ps)= (bool, false)
{e} si H(ps) = (bool, true)

[H, 0] = o si v e {true, false}

On ne prouve pas la propriété de validité de la fonction d’interprétation car
elle est triviale dans ce cas.

Dans la suite de cette section, on se placera sous les hypotheses suivantes :
H est un tas, I’ est un frame, x et x5 sont deux variables, v est un booléen et
ps est un pointeur sur une place s, 1-bornée jeton noir, tels que [H,ps]® = 0,
F(xs) =ps et F(z) = .

Dans les preuves qui suivent on utilise le fait que la place s est 1-bornée,
c’est a dire que certaines opérations ne sont pas définies si la place est vide ou
bien pleine.

Fonctions addg, remg et clearg

Pour la fonction adds on a défini implantation suivante :

df

P(adds(zs,x)) =
store true, xg
ret
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Rappelons la spécification a vérifier :

( peall add(zs,x) )HF ~ ( skip )H@H',F (5.1)
dom(H) N dom(H') C pslu (5.2)
[H @ H',p,]° = [H,p,]° + {[H,]"} (5.3)

Observation : La place étant 1-bornée, si on appelle la fonction adds alors
la place est initialement vide.

On prouve que cette spécification est correcte en la prouvant pour un tas
H et un frame F restreints tels que H = {p, ~ (bool, false)} et Br = {5
ps,  — v}. La valeur du booléen dans le tas est connue car la place est initiale-
ment vide. On ne montrera pas la conséquence (5.2) car ce sera une conséquence
immeédiate d’une application du théoréme d’extensionnalité (théoreme 4.7) afin
de revenir a I’énoncé initial. On sait que

( pCCLll adds(x‘g,x) )H,F W( Sklp )H@H’,F

seulement si

store true, T )
~ ( ret )
HoH' F'
( ret H.F

avec Fy = (L, adds(xs, z ), {xs — ps,x +— v}). Or, on a

store true, T
( ret o ) = (et Yo,
HQ,F() FO

avec Hy = {ps — (bool, true)}. On a bien le résultat (5.1). Le résultat (5.3) est
vrai car [H ® Hl,ps]]s = {o} = [[H,ps]]s +{[H, v]]t(s)}.

P(adds(zs,x)) = P(rems(xs,x)) = P(copys(zs, xL)) =

store true, x4 store false, x4 x = load x4

ret ret store x, @',

ret

P(notempty (z,)) = P(cons,( ) = P(sizeg(xs)) =

x = load x4 store false, x4 x = load x4

ret x ret br x, I, Iy
P(nth(zs, i) = P(cleary(zs)) = P()E  P(ly) =

ret true store false, x4 ret 1 ret 0

ret

FIGURE 5.3 — Implantation d’une place 1-bornée de type jeton noir.

87



5. PREUVES SUR LA SEMANTIQUE

Observation : La place étant 1-bornée, si on appelle la fonction rems alors
la place est initialement marquée.

On utilise la méme approche pour la fonction remg en supposant cette fois
la place marquée, c’est-a-dire [H,ps]° = {e}. Quant a la fonction clears, on
obtient le résultat souhaité par définition de la fonction d’interprétation.

Fonction size,

Pour la fonction sizeg, on a :

f

P(sizes(x,) =
x = load x4

br Z, ll, lg
P) = P() =
ret 1 ret 0

La spécification souhaitée est :

( fca” Sizemset(pmset) )H,F ~ ( card(dom([[H,pmset]]mset(t))) )H

On donne l'intuition de la preuve sans la faire en détail, on a deux cas
possibles :

1. Sila place est vide alors on aura H (ps) = (bool, false), le saut conditionnel
nous enverra a l'étiquette lo et on renverra alors la valeur 0 (domaine
vide).

2. Si la place est pleine alors on aura H(ps) = (bool, true), le saut condi-
tionnel nous enverra & I'étiquette [ et on renverra alors la valeur 1 (un
seul élément dans le domaine).

Fonction notempty,

On veut que la fonction
P(notempty (z,)) =
x = load x4
ret x

vérifie sa spécification
1 ¢ 1 . mset(t)
( feall notempty, (ps) )y g~ ( card(dom([H,p] " @) #0 )

Par définition de la structure de données, si la place est vide alors H(p,) =
(bool, false) et donc l'instruction load z, se réduira en false, on aura bien le
résultat attendu car @ # () est faux. En revanche, si la place est marquée alors
H(ps) = (bool, true) et donc l'instruction load z, se réduira en true, on aura
le bon résultat.
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Fonction nth

On a 'implantation suivante :

df

P(nths(ps,i)) =
ret true

La spécification qu’elle doit vérifier est la suivante :
( fCCLlZ ’I’Lths(ps,’l) )H,F ~ ( pi )H

[H, ps] ™ = {z1 = k1, ..., 20 — kn}
[[Hapi]]t =T;

L’implantation vérifie trivialement la spécification car :
— Si la place est vide alors appeler la fonction est illégal et donc le compor-
tement est indéfini (la valeur renvoyée importe peu).
— Si la place est marquée alors on ne peut renvoyer qu’un seul jeton : le
jeton noir. Le jeton noir étant encodé par un booléen quelconque la valeur
true convient.

Fonction copy,

Sous les mémes hypotheses, soit p/, un pointeur sur la place s d’une autre
instance de la structure de marquage et «/, une variable telle que F'(x)) = p..
Dans ces conditions la fonction copy, est définie par :
P(copy, (s, a)) =
x = load x4
store x, x’,
ret

La spécification demandée par I'interface des places est :

( peall copy,(xs, x)) )H,F ~ ( skip )H@H,,F

dom(H) N dom(H") C 2|5 (5.4)
[H.p]" = [HoH p)" = [HoH,p]

De la méme maniere que pour la fonction adds on va restreindre le tas H de
fagon & conclure en utilisant le théoréme d’extensionnalité (théoreme 4.7). Soit
Hy = {ps — (bool,v),p, — (bool,v')} un tas, et Fy un frame tel que Bry, =
{zs = ps,xl, — pi}. La conséquence (5.4) sera une conséquence immédiate de
I’application du théoreme d’extensionnalité. On sait que :

( peall copy (s, ) )Ho,Fo w( skip )HO@H’,FO

seulement si
x = load x4

store x, x, ~ (et )
ret
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avec Fy = (L, copy (s, 2% ), Br,). On commence & réduire :

x = load x ,
, store x, X
store x, X
ret
ret Ho,F>

Ho,Fy
ou Fy = Fy @ {ax — v} car H(xz,) = (bool,v). On continue les réductions :

store x, x"
( . y s ) ~ ( ret )H OH,F
re Ho . Fy 0 1,F2

ou Hy = {p), — v}.
On a bien [Hy,ps]® = [Ho ® Hy,ps]” = [Ho & Hi,p.]" et on conclue par
le théoreme d’extensionnalité.

Fonction consg

La fonction cons, est définie par :

P(conss( ) =
x = alloc bool
store false, x
ret T

Et doit respecter la spécification :
( feall cons,() )®7F ~ (ps )y

[H,ps]” =0

pour F = (I,I’,{}). On reprend toujours la méme approche, on a

( feall cons,() )(Z),F ~ (ps )y

seulement si
x = alloc bool

store false, x ~ ( Ds )H

ret x 0.F,

avec Fy = (L, cons( ), {}). On commence les réductions :

zs = alloc bool
store false, g
store false, x4 ;
ret T g et Ts Ho,Fy

0,Fo

ou Hy = {ps — (bool, L)} et F} = Fy @ {xs — ps}. On continue de réduire :

< store false, x4 ) - ( ret 3 )
s JHy,F,
ret Tg Ho.Fy L

ou Hy = {ps — (bool, false)}. On finalise avec la derniere réduction :
( ret T )

Hm (ps )Hl

On a bien [H,p;s]® = 0 par définition de la fonction d’interprétation. O
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6 Symétries et création
dynamique de processus

L’exploration d’espaces d’états explicite stocke tous les états individuelle-
ment en mémoire, de par le probleme d’explosion combinatoire, stocker tous
ces états est souvent impossible. Il est aussi souvent impraticable de les calcu-
ler & cause du temps que ca prendrait. Une maniére pour pallier ce probleme
est de mettre en oeuvre des techniques de réduction d’espaces d’états. Pour
étre intéressantes, ces réductions doivent préserver des propriétés pertinentes
de maniere a étre completes pour un but recherché (préservation de deadlocks,
préservation de tirage de transitions, etc.). Dans notre cas on s’intéresse aux
réductions par symétries qui préservent les données des places, le tirage de
transitions et leurs modes (modulo données symétriques).

Les réductions par symétries pour les réseaux place-transition et les réseaux
colorés ont été largement étudiées [108]. Dans ce chapitre on s’intéresse a
une version étendue qui met en oeuvre des processus concurrents qui peuvent
étre crées dynamiquement pendant I’évolution du systeme étudié. Ce type de
réductions n’a été que peu adressé dans la littérature.

On s’intéresse a des systémes qui manipulent de multiples processus (ou
threads) de maniere explicite. Dans les réseaux de bas niveau différents proces-
sus sont représentés par des copies d’'un sous-réseau dans le modele, ainsi on
simule le comportement de plusieurs instances d’un méme processus [110, 118].
Avec les réseaux de haut niveau, on peut représenter l'identité d’un proces-
sus par une valeur, ce qui permet d’avoir plusieurs processus qui exécutent
la méme partie du réseau. Les deux approches sont équivalentes mais la se-
conde produit un réseau de Petri plus petit en structure, il est plus riche en
jetons cependant. La coexistence de plusieurs processus au sein d'un systeme
conduit immédiatement a une explosion combinatoire due aux entrelacement
des opérations qu’ils réalisent. Il s’en suit, une augmentation exponentielle de
la taille de 'espace d’états du systeme par rapport a la taille du réseau; si
I’espace d’état reste fini il peut étre traité avec les mémes techniques qu’ha-
bituellement. Cependant, pour étre traités plus rapidement et avec moins de
mémoire des techniques de réduction sont nécessaires.

En plus de la cohabitation de plusieurs processus, on souhaite ajouter une
notion de création dynamique a l'exécution. La coexistence de plusieurs pro-
cessus dans un systéme est rencontrée souvent, cependant la création dyna-
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mique de ceux-ci I’est beaucoup moins [115, 116, 114]. La premiére raison de
cette tendance est I'accentuation de ’explosion combinatoire due a I'ajout de
non-déterminisme dans 'ordre de création des processus ainsi que leurs agen-
cements, tout cela augmente la combinatoire dans le systeme. D’autre part,
il est courant de faire mourir et recréer des processus durant ’exécution du
systeme a l'infini, ce qui peut se traduire en la création de nouveaux processus
qui n’avaient pas existé avant et qui peuvent étre considérés comme nouvelles
données du systeme. Cela peut conduire a des espaces d’états infinis, ce qui rend
les techniques de réduction indispensables. Dans ce chapitre on va s’attaquer
essentiellement a deux points :

— traiter ce genre de systeémes a comportements potentiellement infinis;

— réduire leurs espaces d’états.
Des travaux ont déja été réalisé pour proposer une base théorique pour adres-
ser ce type de systémes [115, 116, 114], cependant les méthodes de réduction
associées n’étaient pas utilisables en pratique a cause de leur complexité.

Ici on revisite completement la théorie présentée dans ces travaux et on
propose une méthode nouvelle et utilisable en pratique.

Le contenu de ce chapitre n’a pas encore été publié. Cependant, un travail
préliminaire a été publié dans [Frol2a]

6.1
( Réseaux de Petri avec processus

Les systémes qu’on manipules ont de multiples processus (ou threads) ano-
nymes qui exécutent différentes parties du modele. On suppose que le com-
portement du systeme ne peut pas étre influencé par I'identité d’un processus
mais seulement par les relations entre processus. Ici on s’intéresse a la relation
parent, i.e., étant donné deux processus a et b on peut savoir si a et un parent
ou ancétre de b et vice versa. Dans [115, 116, 114] une relation frére a aussi été
considérée et adressée de maniere optimiste dans [Frol2a].

6.1.1 Identifiants de processus

Chaque processus dans le systeme est identifié par un identifiant de pro-
cessus (pid), en général dénoté par 7, qui est un tuple d’entiers positifs. L’en-
semble des pids est P et I’ensemble des préfixes d’un pid dénote ses ancétres.
Par exemple, pour le pid (1,2, 3), son parent est (1,2) dont le parent est (1).
Cette relation de parent (immédiat) est notée avec 'opérateur <(; et sa cloture
transitive (relation ancétre) est notée <. On a donc (1)<;(1,2) et (1)<t(1,2,3),
mais on n’a pas (1)<t1(1,2,3). Un pid est construit en utilisant une opération
de concaténation sur des fragments de pids, (1,2, 3) = (1)-(2)-(3) = (1,2)-(3) =
(1)«(2, 3). Finalement on introduit le pid vide () pour simplifier les notations, ce-
pendant il faut garder a ’esprit que ce pid ne peut pas représenter un processus
dans un modele.

DEFINITION 6.1 (identifiants de processus). Les identifiants de processus (pids)
sont des éléments de P = (NT)*, l’ensemble des tuples sur des nombres naturels
positifs. P équipé avec l'opération de concaténation de tuples et son élément
identité, le tuple vide (), est un monoide.
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Pour simplifier les notations, on omet la notation de tuples et on utilise la
concaténation a la place. Ainsi le pid (a1, as...a,) est noté ay-as-...-an. <

Comme donné en définition, on omet la notation de tuples. Le pid (1,2, 3)
est donc noté 1-2-3. Aussi, pour différencier les pids singletons des entiers, on
les préfixe de l'opérateur de concaténation, par exemple, (1) est noté -1.

Maintenant, on définit les opérations utilisées pour comparer des identifiants
de processus dans un modele. Le test d’égalité et les opérations qui suivent sont
les seules pouvant étre utilisées dans les gardes de transitions et sur les arcs,
donc, partout dans le réseau, pour comparer de identifiants de processus.

DEFINITION 6.2. (opérations sur identifiants de processus) Deux pids w, 7' € P
peuvent étre comparés en utilisant [’égalité et les opérations <1 et < définies
par :

— w<u’ ssi Ja € NT tel que m-a =1’ ;

— mwar’ ssi Jay,...,an €ENT tels que m-ay-...-ap =7, n#1; O

6.1.2 Restrictions sur les modéles

On impose des restrictions sur les réseaux de Petri adressés dans ce chapitre,
ces restrictions sont nécessaires pour réaliser correctement le mécanisme de
création dynamique de processus. Ainsi on suppose que P C D, i.e., les pids
sont des valeurs, et on note D, = D \ P. On suppose aussi que les éléments de
D, sont comparables entre eux, c¢’est-a-dire qu’on a un ordre total sur D,,. Ceci
n’est pas une restriction car cet ordre peut étre arbitraire.

SUPPOSITION 6.1. Soit (S,T,{) un réseau de Petri. On suppose que :
— pour tout s € S, le type de s, U(s) est un produit cartésien Xy X -+ x X,
(k>1) avec X; =P ou X; CD, ;
— on a une place s, € S de type £(s,) =P x P, appelée place génératrice ;
— st M est un marquage et (w1, m2), (1], 75) € M(sy) alors my # 7. O

Pour implémenter la création dynamique de processus le réseau possede
une place génératrice s, de type P x P. Intuitivement, cette place stocke des
paires (m,7-(i)) qui mémorisent le fait que le processus de pid 7 a créé i — 1
enfants, et que son prochain fils sera - (7). On utilise cette place pour créer
de nouveaux processus et on n’autorise pas la réutilisation d’identifiants de
processus. Lorsque un processus est créé ou termine, cette place devra étre
mise a jour de maniere adéquate. Etant donné un marquage M, on note par
pidy; Uensemble de ses pids. De plus, on note M, l'ensemble de marquages
tels que chaque jeton possede m en premiére position, c’est-a-dire que chaque
jeton est de la forme (7, vy,...,v,) avecn > 1 et vy...v, € D, UP.

De plus nous devons supposer qu’aucune valeur de pid n’apparait dans une
expression, c¢’est-a-dire que les pids ne peuvent étre comparés que de maniere
littérale. Par exemple, nous pouvons avoir I'expression w<tw’ dans une garde
ol et m’ correspondraient & des jetons en entrée de la transition, mais nous
ne pouvons pas avoir m = 1-1. La méme restriction doit s’appliquer a toute
formule que nous souhaitons vérifier sur le modele.

SUPPOSITION 6.2. Dans un réseau de Petri, on suppose que les pids sont com-
parés de maniére littérale et qu’aucune valeur de pid n’apparait dans une ex-
pression.
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Une relation d’équivalence sur les marquage de ce type de réseaux a été
définie dans [115, 116, 114]. Cette relation identifie les processus équivalents
avec une bijection sur les pids qui préserve la relation parent (et une relation
fréere qu’on omet ici). Deux processus dans cette relation doivent étre associés
aux meémes données dans le réseau, intuitivement, deux processus équivalents
doivent étre dans le méme état. Nous simplifions cette relation d’équivalence
en introduisant la notion de marquage pid-cohérent. Un marquage pid-cohérent
garanti la cohérence entre la place génératrice et les pids des autres places.

DEFINITION 6.3 (marquage pid-cohérent). Un marquage M d’un réseau de
Petri est pid-cohérent ssi pour tout (m,mw-(k)) € M(s,) et pour tout m € pid,; \
{m-(E)} tel que 7" = 7-(i,a1,...,a,) (n>0) on ai<k. O

Cela veut dire que si on a un jeton (m, 7.(k)) dans la place génératrice alors
il n’y a aucun autre jeton dans le réseau dont le préfixe est 7 et son suffixé
est supérieur ou égal a (k) dans l'ordre lexicographique. Par exemple si on a
(1-1,1-1-1) dans la place génératrice alors les jetons 1-1-1, 1-1-2, 1-1-1-1, ete.
ne peuvent pas apparaitre dans le réseau. En revanche, les pid 1-2, 1-2-1, ete.
peuvent apparaitre dans le réseau s’ils sont cohérents avec la place génératrice,
i.e., le jeton (1,1-(k’)) est dans la place génératrice et k' est supérieur a 2 ou
bien aucun jeton de la forme (1, 7) n’est présent dans la place génératrice.

DEFINITION 6.4 (équivalence de marquages). Deux marquages pid-cohérents
M et M’ sont h-équivalents s’il existe une bijection h : pid,; — pid,; telle
que :

-V, ' € pidy; cm <7 ssi h(w) < h(n') pour < dans {1, <};

~ M’ est M aprés remplacement de chaque pid m par h(r).
On note cela par M ~yj, M', ou simplement M ~ M’. ¢

Des contraintes structurelles sur les modeles ont été utilisées dans les tra-
vaux précédents [115, 116, 114, Frol2a], elles impliquent la pid-cohérence pour
les marquages accessibles. On suppose donc que tous les marquages accessibles
sont pid-cohérents. Il est inutile de donner cette supposition sous forme de
contraintes structurelles puisqu’elles existent déja et peuvent étre réutilisées.
De plus, cela permet aussi d’étre plus général.

SUPPOSITION 6.3. Tous les marquages accessibles d’un réseau de Petri sont
pid-cohérents. O

Une premiere contribution présentée dans ce chapitre est le théoreme 6.1
qui capture une notion forte de similarité entre marquages. Si deux marquages
sont h-équivalents alors leur successeurs sont aussi équivalents. Un théoreme
similaire a été donné dans [114] mais était centré seulement sur les marquages
accessibles, ici on relache cette hypothese d’accessibilité en la remplacement par
une hypothése de pid-cohérence. Cela sera essentiel dans notre cas, puisqu’on va
considérer des états potentiellement non accessibles mais qui sont équivalents
a des états accessibles du systeme.

THEOREME 6.1. Soient M et M’ deuz marquages h-equivalents et pid-cohérents
d’un réseau de Petri (S, T, ), soitt € T une transition et § une valuation telles

que M[t, BYM. Alors M'[t,ho )M’ et M ~ M’. a
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Comme décrit dans [114], la relation ~, se comporte comme une relation de
bisimulation forte et peut étre vue comme suffisante pour une réduction d’es-
paces d’états pour la détection de deadlocks. De plus, parce que ’équivalence
préserve le tirage de transitions et les modes (modulo valeurs symétriques), c’est
aussi suffisant pour travailler avec des propriétés sur les séquences d’états, et
donc compatible avec la vérification de propriétés temporelles.

6.2
( Pid-trees

Les Pid-trees ont été introduits dans [Frol2a] comme représentations pour
marquages. Intuitivement, il s’agit d'une structure de données qui représente
une hiérarchie de pids qui apparaissent dans un marquage. Ces pids sont as-
sociés a des données en utilisant une notion d’appartenance. La racine de I’arbre
contient les données qui sont partagées entre tous les processus et les autres
noeuds contiennent les données appartenant a un processus spécifique. Le che-
min de la racine & un noeud correspond & 'identité du processus (pid) qui est
le propriétaire des données du noeud.

Cette intuition reste centrale cependant toute la formalisation de pid-trees a
été retravaillée depuis. Les pid-trees sont maintenant utilisés comme primitives
de normalisation de marquages et non comme leur représentations dans les
espaces d’états. La nouvelle formalisation possede de plus fortes implications
et est dirigée par la syntaxe. Les arbres sont représentés avec des tuples et
notés avec une fleche comme décrit dans la définition qui suit.

DEFINITION 6.5 (pid-trees). Pour chaque m € P on défini l’ensemble =, par
induction comme le plus petit ensemble tel que :

1. pour tout My € (M U{L}) on a :

(M, ()) € Z2x noté M,

2. pour tout ay,...,an €EP ettty €EEr.qy,...,tn € Ex.q, tels queay, ... ay
sont tous distincts, et pour My € (M;U{L}) on a :

(Mg, ({a1,t1), ..., (an,t0))) € Ex  noté My —2222 5t oo ty,)

En utilisant les ensembles définis ci-dessus, ’ensemble des pid-trees Z est Zy.

Dans la définition ci-dessus chaque M, est un marquage ou L. Dans le cas
ol ¢’est un marquage, chaque jeton qu’il contient est de la forme (m, va, ..., vy)
(m>1)ouw €P, vg,...,u €D, i.e., chaque jeton est un tuple avec m en
premiere composante, les autres composantes sont soit des pids soit des valeurs.
La seule exception est la racine, puisque () n’est pas un pid valide, My contient
des jetons de la forme (vq,...,v,,) (m > 1) ot v1 € D, et va,..., v, € D. L
est une valeur particuliere dénotant un marquage vide qui sert de marqueur
pour des pids inactifs, i.e., pids qui n’apparaissent pas dans le marquage. La
notation “fleche” permet d’écrire les pid-trees de maniére moins verbeuse, par
exemple le pid-tree
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(L, (1 (Mo, (11, (M, (G100, 000, (-2, (L OO)
ou My € My et Myyq € Myyq est noté par
L My 2 (Mg 50, 1)

Les pid-trees sont aussi représentés graphiquement, un exemple du pid-tree
ci-dessus est donnée en figure 6.1 ou les fragments de pids sont utilisé comme
annotations d’arcs et les marquages comme annotations de noeuds.

FIGURE 6.1 — Pid-tree § —> My ——25(My1q — 1, 1) ot My € My et My €
M141.1

DEFINITION 6.6 (sous-pid-trees). Soitt un pid-tree, l’ensemble sub(t) des sous-
pid-trees de t est défini inductivement par :

— pour tout (Mx, () € Ex, sub((Mx, ())) = {{Mx, ()} ;

df al,...,an —
— pour todzftt =M (. ) € B, sub(t) = {tUUgc e sub(ts).
On note =p = U Uwep =, lensemble de tous les sous-pid-trees. O

Par définition 6.5 on peut voir que chaque sous-arbre peut étre identifié par
un pid obtenu par la concaténation de tous les fragments de pids sur le chemin

de la racine au sous-arbre. Par exemple, le sous-arbre ¢ £ M1 L>(Z) dans la
figure 6.1 est identifié par le pid 1-1-1 qui est la concaténation de -1 et 1-1.
De plus, on doit avoir ¢t € Zy11 et donc tous les jetons dans Mi.1, sont des
tuples dont la premiere composante est 1-1-1. Parce qu'on a cette propriété
par construction, on va souvent ’exploiter pour désigner un noeud par son pid
et vice versa.

On fournit aussi une fonction pour construire un marquage a partir d’un
pid-tree, donc chaque pid-tree correspond a un marquage, mais comme on le
verra plus tard un marquage peut correspondre a un nombre infini de pid-trees.

DEFINITION 6.7. Soit t € =, un sous-pid-tree et M, € M, un marquage. La
fonction mrk est définie inductivement par :

mrk((L, ) £
k(Mo () % M,
mrk(L 20 t,)) = mrk(t) U Umrk(ty,)
mrk(My —222% () = My Umrk(ty) U - - - U mrk(t,)

O
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De méme que pour les marquages, si t est un pid-tree, alors on note par
pid, 'ensemble des pids dans l'arbre, i.e., 'ensemble de tous les chemins de la
racine a chaque noeud dans l'arbre. En plus, cela veut dire que pid,,,, .,y € pid,
parce que I’arbre peut contenir des noeuds vides () ou L) et donc des pids en
plus. Maintenant, grace a toutes les définitions précédentes on peut définir les
pid-trees qui nous intéressent : les pid-trees bien formés.

DEFINITION 6.8 (pid-trees clos et bien formés). Un sous-pid-tree to = M,
A1,..eyQn

— (.. ty) € 2y est clos par rapport a un pid-tree t € E (ou t-clos)
881 :

1. Sin =0 alors My = L & (7', 7) € mrk(t)(sy).

2. Quel que soit s € S\{s,} pour tout jeton (vq,...,v,) € Mr(s), on av; €

. : : bi,e.bm -
P si et seulement s’il y a un sous-pid-tree M,, —"(t ... t].) € Z,,
dans t tel que M,, # L.

3. t1,...,t, sont t-clos.

On dit qu’un pid-tree t € Z est bien formé ssi il est t-clos (clos par lui méme).

O

Dans la définition 6.8 on exprime les conditions qui doivent étre satisfaites
pour chaque sous-arbre. Cependant, chacune de ces conditions a besoin d’étre
considérée dans le contexte d’un arbre complet. C’est pour quoi on utilise le
terme de sous-pid-tree t-clos ot ¢ est un pid-tree. Le premier point, assure que
les feuilles de I'arbre ne peuvent étre annotés par L que si ce sont des pids a créer
dans le futur (i.e., ils sont référencés par la place génératrice). Le second point,
garantit que si un pid 7 apparait dans le marquage d’un noeud, alors il y a un
noeud identifié par m dans I'arbre et le marquage correspondant n’est pas L, et
réciproquement si un noeud a un marquage qui n’est pas L alors il correspond
a un pid dans le marquage. Cela veut dire que si un pid apparait dans mrk(t)

alors il y a un sous-arbre to de t dans 2, tel que to = M, Do bm ... )
(m > 0) tel que M, # L mais aussi que si un noeud interne est | alors il n’est
pas référencé dans le marquage. Finalement, le dernier point, garantit que c’est
aussi vrai pour les sous-arbres.

Si on se base sur cette définition alors le plus petit pid-tree bien formé est
0 = (0,(). T faut noter que L = (L, ()) n’est pas bien formé parce qu'une
feuille ne peut étre L que si elle dénote un pid a créer. Cependant, du point
de vue du marquage les noeuds L et ) représentent la méme information mais
ont des roles complémentaires dans les pid-trees : les noeuds () correspondent
aux pids qui apparaissent dans le marquage mais ne possedent pas de jetons,
tandis que L correspond aux pids qui sont référencés dans la place génératrice
et dénotent les pids a étre crées mais aussi les pids qui n’apparaissent pas dans le
marquage mais apparaissent dans I’arbre. Par exemple, les pid-tree en figure 6.2
représentent tous le méme marquage, mais seulement les pid-trees 6.2a et 6.2b
sont bien formés. En effet, dans le pid-tree en figure 6.2¢, le marquage au pid
1-1 ne peut pas étre vide car ce pid n’est pas référencé, il doit forcément étre L.
Le pid-tree en figure 6.2d quand a lui ne possede pas de feuille 1 correspondant
au jeton (-1,1-2) de la place génératrice.
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(a) (b) (c) (d)
0O ] 0O 0o
1 1 1 1
My C My M, C M O
-1 2 1-1 2 -1 2 -1
10 1L Miaa 1 no L 10O
-1 -1 -1
M1 O M1 O M1 O
y ar S1 {<~1,d/>},
M= { s {(1102))

My, = {51 = {<1'1‘17d>}}

FIGURE 6.2 — Ezemple de pid-trees dont le marquage est {s; — {(1,1-2)},s1 —
{<1 11, d>v <lv d/>}} (pOUT de DU)

6.2.1 Normalisation de pid-trees

Une amélioration notable dans cette nouvelle formalisation est 'introduc-
tion de la normalisation de pid-trees qui permet de remplacer I’équivalence de
pid-trees définie dans [Frol2a] par un simple test d’égalité. Pour cela, on défini
d’abord une bijection sur les pids qui préserve les relations parent et ancétre,
puis on l'applique récursivement sur I’arbre en transformant les pids sur les
arcs et ceux des marquages annotant les noeuds.

DEFINITION 6.9. Soitt £ M M(tl, ..oy tp) € 2 un pid-tree. Sa bijection
de normalisation hl : P — P est définie par :

aq ’—><1>,
t 4 t Ly
B, £ U RS gy U U B
ap, — (n)
avec pour chaque t; = M’ M><t’1, oty €S

mby b,

T G U By U oo U A g
T by = 70,
avec b, = <Z> 5 bi= (k) (kEN) O
(i,1)  sinon.

DEFINITION 6.10. Soit t € E un pid-tree. La forme normalisée de t est N'(t) =
hi (t), ot bl (t) est Uapplication de la bijection de normalisation hl & chaque
marquage et fragment de pid dans le pid-tree. O

En pratique, I'application de la bijection correspond a un renommage des
pids apparaissant dans ’arbre. Chaque a; associé avec un fils est remplacé par
i si le pid a une longueur de 1, ce qui est suffisant pour préserver la relation
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parent, et par (i, 1) si la taille du pid est supérieure & 2, ce qui est suffisant pour
préserver la relation ancétre sans perturber la relation parent. Donc, chaque

Q1,...,Qn

sous-pid-tree M ——"(t1,...,t,) est transformé en M u% Leeoytl)
ou chaque b; est (i) si a; = (k) (k € N) et (i, 1) sinon.

Lorsqu’on manipule la racine on peut remplacer chaque a; par (i) parce
qu’il n’y a pas de noeuds au dessus et donc aucun ancétre valide. Un exemple
de normalisation est donné en figure 6.3, le pid-tree 6.3c est la forme normalisée
du pid-tree 6.3b.

mo={ s, = (1-1, 1-1:6) } my={ s, — (1, 1:3) }
df S1 > <1117 11>, ) df S1 > <12, 1>7
= s, = (10141, 141-1-1) ™MZ s, —» (1-2,1.2:1)
e [ s (101232, 4d), i [ s (111 d),
27 s, = (1:1-2:3.2,1-1.2.3.2:1) [ "2 sy = (1-1-1,1-1-1-1)

FIGURE 6.3 — Deux représentations en pid-tree 6.3a et 6.3b, d’un marquage M £
mo Umi Ums avec d € D, et un pid-tree normalisé 6.3c a partir du pid-tree 6.3b. Le
pid-tree 6.3c est une représentation du marquage M’ £ mo Umj Umb.

6.3
( Pid-trees et symétries

Dans cette section, on définit les représentations de marquages sous forme de
pid-trees qui sont essentielles dans notre boite & outils théorique afin de détecter
les symétries. D’abord on caractérise ces représentations, puis on propose deux
étapes de raffinement.

DEFINITION 6.11. Soient (S,T,¢) un réseau de Petri et M de ses marquages
pid-cohérents. R(M) est ’ensemble des pid-trees tel que t € R(M) ssi :

1. t est bien formé;

2. mrk(t) =M ;

3. pour tout (m,m-(k)) € M(s,) il y a un sous-pid-tree t, de t tel que

at,...,an,(k)

te £ M, (a1, ..., an, L)
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i.e., les pids a créer sont les fils les plus a droite. O

La bijection de normalisation d’un pid-tree appliquée a un pid-tree qui est
la représentation d’un marquage a la bonne propriété de produire un pid-tree
équivalent, et donc est adéquate pour les tests d’équivalence de marquages.
Chaque marquage accessible peut étre transformé en pid-tree puis normalisé,
ce qui donne un marquage équivalent. Il faut cependant remarquer qu’un mar-
quage normalisé peut étre non accessible mais restera pid-cohérent ce qui est
suffisant si on considere le théoreme 6.1.

PROPOSITION 6.2. Soit M un marquage pid-cohérent d’un réseau de Petri. Si
t € R(M) est une représentation de M, alors

1. mrk(N(t)) est pid-cohérent ;
2. M et mrk(N(t)) sont hly équivalents, i.e., M ~ mrk(N(t)). O

6.3.1 Pid-trees réduits.

Les pid-trees réduits (stripped pid-trees) sont des arbres ot tous les noeuds
correspondants au pids inactifs ont été supprimés, c’est-a-dire tous les noeuds
internes étiquetés par | dans le cas de pid-trees bien formés. Ces arbres sont
caractérisés par la définition suivante.

DEFINITION 6.12. Soit M un marquage pid-cohérent d’un réseau de Petri et
R(M) Uensemble de ses représentations sous forme de pid-tree. Alors l'en-
semble des représentations réduites de M est :

Rs(M)={teR(M) | pid, = pidy } o

L’avantage principal des pid-trees réduits par rapport aux pid-trees est que
I’ensemble de ces représentations est fini et peut étre énuméré a partir de chacun
de ses éléments. Cela veut dire que si on fournit une fonction de réduction
arbitraire pour un marquage alors I’ensemble de ses représentations réduites
peut étre énuméré.

DEFINITION 6.13. Soit t et t' deux sous-pid-trees. Alors t' est une permutation
det ssi :

b= M-ty et = M)
avec {al,...,al) une permutation de {ai,...,a,) telle que pour chaque i,j €
{1,...,n} sia; = a); alors t; est une permutation de t;. O

PROPOSITION 6.3. Soit M un marquage pid-cohérent d’un réseau de Petri. Si
t,t" € Ry(M) alors t' est une permutation de t. O

COROLLAIRE 6.4. Soit M un marquage pid-cohérent d’un réseau de Petri.

Alors Rs(M) est fini et peut étre énuméré a partir de chacun de ses éléments.
O
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Chacune des représentations réduites d’'un marquage est une permutation
d’une représentation réduite unique. Cet ensemble étant fini et énumérable
a partir d’'un de ses éléments, on peut donc énumérer toutes représentations
réduites. Cependant, on ne peut pas utiliser des permutations arbitraires pour
cela, essentiellement parce que nous devons conserver la pid-cohérence. Heu-
reusement, notre définition de représentation sous forme de pid-tree oblige les
futurs pids a étre les fils les plus a droite et étre étiquetés par L. Donc, il suffit
que les permutations ne modifient pas la position d’un fils le plus a droite d’un
sous arbre si celui-ci est étiqueté par 1. Puisqu’on applique la normalisation
sur nos arbres, les fils les plus & droite vont avoir les pids les plus grands et
donc on garantit que nous n’allons pas recréer de pids qui existent déja.

Maintenant, on peut voir que cet ensemble fini de représentations peut étre
utilisé pour détecter des symétries grace au théoreme 6.5

THEOREME 6.5. Soit M et M’ deuz marquages pid-cohérents d’un réseau de
Petri. Alors :

M~ M &VteR (M),3t' € R(M"),N(t) =N(t) 0

Il est important de remarquer que maintenant on a une méthode complete
pour détecter les symétries qui est calculable. Pour chaque nouvel état on
construit une représentation réduite de celui-ci, puis on énumere toutes ses
permutations. Pour chaque permutation de ce pid-tree, on construit un mar-
quage normalisé et on teste si ce marquage est dans 'espace d’états. Si tous
les tests échouent le marquage correspond a un nouvel état et on l'ajoute a
I’espace d’états. A ce stade, on voit qu’on peut réaliser un grand nombre de
permutations. Par exemple, en figure 6.4 on a les 6 permutations d’un pid-
tree réduit, or on remarque que certains arbres sont clairement non isomorphes
entre eux et donc la normalisation produira forcément des arbres différents.
L’étape suivante de notre approche est de raffiner le résultat obtenu en utili-
sant une heuristique pour réduire le nombre de permutations en ne considérant
que des arbres potentiellement isomorphes. Intuitivement, le pid-tree 6.4a est
potentiellement isomorphe au pid-tree 6.4d, le pid-tree 6.4b au pid-tree 6.4e et
le pid-tree 6.4c au pid-tree 6.4f.

6.3.2 Réduire le nombre de permutations

Réaliser toutes les permutations de pid-trees réduits n’est pas toujours
nécessaire. Certaines permutations produisent des pid-trees qui vont claire-
ment produire des marquages qui ne sont pas équivalents. Intuitivement, deux
pid-trees produisent des marquages équivalents seulement si les arbres ont la
meéme structure, et contiennent des marquages avec les mémes données. Ils ne
peuvent différer seulement par les pids mais par rien d’autre. Donc si on a
deux pid-trees qui produisent des marquages équivalents alors I’application de
la méme permutation sur les deux produira des pid-trees dont les marquages
sont équivalents. L’ordre des enfants n’est pas trés important pour la correction
puisqu’on peut toujours les permuter a I’exception des pids a créer. L’idée de
I’approche présentée dans cette sous-section est de forcer les arbres & respecter
un certain ordre de sous arbres afin de réduire le nombre de permutations.

Pour réduire le nombre de permutations on introduit un ordre appelé pid-
free sur les pid-trees qui oblige a utiliser des arbres ayant la méme structure.
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(a) (b) (c)

e}

FIGURE 6.4 — Les permutations d’un pid-tree réduit.

DEFINITION 6.14. Soit M un marquage d’un réseau de Petri. La fonction
pidfree est définie par :

pidfree(M) = {(s, pidfree(v)) | (s,v) € M}

pidfree((xl, s 7xn>) = <U1a s 7UTL>
v v, Ly siz; €D et v; = () sinon. O
Intuitivement, la fonction pidfree efface les pids des marquages leur per-
mettant d’étre totalement comparables (a cette étape on considere tous pids
égaux entre eux). Maintenant, on étend la définition aux pid-trees. Dans les
définitions qui suivent les sous-pid-trees ¢ et t' sont définis pour n,m € N par :

! ’
/ dt alenay

S M, 2ty et S My ()

DEFINITION 6.15. Soit t,t’ € 2, deux sous-pid-trees. Les pid-trees t et t' sont
pid-free équivalents, noté t = t', ssi

pidfree(M,) = pidfree(M/), n=m et t; =t; pour 1 <i<mn

102



6.3. Pid-trees et symétries

DEFINITION 6.16. Soit t,t' € E, deux sous-pid-trees. On a t < t' ssi
— pidfree(M,) < pidfree(My) ou
— pidfree(My) = pidfree(My/) et
- n<m ou
-m=met3jeN,j<nVieN, i<y, t;=t; Nt; St} %

Dans la définition ci-dessus, 'ordre < est un ordre total sur les marquages
de notre réseau de Petri. On définit d’abord un ordre total sur les places,
S étant fini cette étape est triviale. Ensuite on utilise un ordre total sur les
multiensembles pour comparer les places, on peut le faire parce qu’on a supposé
que les éléments de D, sont totalement ordonnés.

Le dernier point de la définition 6.16 est une définition récursive usuelle
d’un ordre, si les marquages sont égaux alors soit n < m (¢t a moins de fils
que t') ou n = m et il y a une paire (¢;,t}) € {(t1,1}),..., (tn,1},)} telle que
pour toute les paires (t;,t;) € {(t1,t}),..., (tj—1,t;_;)} on a t; équivalent a ]
et t; < ).

DEFINITION 6.17. Un sous-pid-tree t € Z, est pid-free ordonné ssi ses sous-
arbres sont pid-free ordonnés, i.e., pouri,j € {1,...,n}, t; < t; sii < j. O

Puisqu’on sait comparer les pid-trees, on peut définir un ensemble de pid-
trees réduits et ordonnés. Ces arbres sont des pid-trees réduits et ordonnés
en utilisant 'ordre pid-free. De plus, on peut caractériser I’ensemble de ces
représentations en utilisant la relation = sur les pid-trees réduits, puis les
énumérer d’une maniere similaire a précédemment.

DEFINITION 6.18. Soit M wun marquage pid-cohérent d’un réseau de Petri.
L’ensemble de pid-tree réduits et pid-free ordonnés Rs,(M) est défini par :

Rso(M)={teRs(M) |t est pid-free ordonné } 0

PROPOSITION 6.6. Soit t € Rso(M) un pid-tree, alors pour tout t' € Rs(M)
on a:

t=t &t € Rep(M) 4

COROLLAIRE 6.7. Soit M un marquage pid-cohérent d’un réseau de Petri.
Alors lensemble R, (M) est fini et peut étre énuméré o partir de chacun de
ses éléments. a

Comme décrit dans le corollaire 6.7, le sous-ensemble ordonné des pid-trees
réduits peut étre énuméré a partir d’un élément quelconque de ce méme en-
semble. Pour réaliser cette énumération, il faut considérer les permutations de
pid-trees mais ne permuter que les sous-arbres équivalents (par rapport a la
relation =). Cependant, dans le pire des cas on devra réaliser toutes les permu-
tations. Finalement le Théoreme 6.8 présente que cet sous-ensemble pour étre
utilisé pour détecter les symétries.

THEOREME 6.8. Soit M et M’ deux marquages pid-cohérents d’un réseau de
Petri. Alors :

M~ M & VteRy(M),3t € Reo(M'),N(t) = N(t)
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Maintenant, si on reprend les pid-trees de la figure 6.4, et si on suppose s, <
s1 (ordre arbitraire) alors les seules permutations de pid-trees autorisés sont
les pid-trees 6.4a et 6.4b. En effet, les autres pid-trees ne respectent pas notre
ordre. Dans cet exemple nous avons éliminé 4 des 6 permutations possibles,
mais bien stir un pire cas est toujours possible.

6.4
‘7 Algorithme de construction de pid-trees

6.4.1 Définitions

Dans cette section on fournit une construction compléte de représentation
de marquages en termes de pid-trees réduits. Pour cela on suppose qu’on est
dans le contexte d’un réseau de Petri (S, T, ¢). Premierement, on définit deux
fonctions d’extension qui étendent les branches dans un pid-tree, puis on définit
une fonction de mise @ jour qui modifie les marquages dans les noeuds.

DEFINITION 6.19. La fonction d’extension gauche & : Zp x P — Zp et la
fonction d’extension droite &, : Zp X P — Zp sont utilisées pour ajouter des
branches dans les pid-trees, et sont définies par

(M 22ty t), ) =
/ A1,..,Qp \ ’ M st M 7é 1 . o
M — s {ty, ..ty o M { 0 sinon st =)
M M} <t1,...,ti_l,gl(ti,ﬁl),ti+1,...,tn> Siﬂ':ai'ﬂ'/
k),a1,....an .
M <>a1—0> &L, ")ty tn) avee m = (k) -7’ sinon
Ep(M 220 sty ), ) =
Mo 2ttt sim =)
M M) <t1,...,tifl,gr(ti,’lrl),ti+1,...,tn> SiW:ai‘W/
sees@n (ke .
Moty L) sim=(k) ¢ {ar,...,an}
k),a1,....an .
Y LTSN (Er(L, ) b1, .oy tp) avee m = (k) -7’ sinon
O

On utilise deux fonctions d’extension parce que la place génératrice doit
étre manipulée de maniere particuliere, les futurs pids doivent étre les fils les
plus a droite d’un noeud d’ou le nom d’extension droite. L’extension gauche
ajoute toujours un fils & gauche d’un noeud, tandis que I’extension droite ajout
les noeuds internes a gauche et les feuilles & droite (avec le marqueur ).

DEFINITION 6.20. La fonction de mise a jour U : Zp x S x £(S) x P — Ep
modifie les marquages dans les noeuds, et est définie par :

UM 24yt s,0,7) =
M2t ) sim =)
M =22t b, Ut 5,0, ) i ) sim=a; 7

M(s)U{v} sis=¢s
M(s") sinon

odVS’E]P’,M’(S’):{ 0
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Maintenant, avec la fonction de mise a jour on peut modifier les marquages
dans les noeuds en ajoutant des jetons, mais le noeud doit exister. Ces trois
fonctions définies, on construit la représentation du marquage en utilisant I’al-
gorithme 6.1.

Entrée : marquage M
Sortie : pid-tree t correspondant
t < 0;
//pour toutes les places sauf la place génératrice
pour s € S\ {s,} :
pour (vg,...,v,) € M(s):
pour v; € vg,...,Up ¢
si v; € P alors
|t &(tvi) //extension gauche
fin si
fin pour

fin pour

fin pour

//pour la place génératrice
pour (vg,v1) € M(s,) :

t+ &(t,v) ; //extension gauche
t <+ E-(t,v1) ; //extension droite
fin pour

//insérer les jetons
pour s € S\ {s,} :

pour (vg,...,v,) € M(s) :
si vg € P alors
t < UL, s, (vo,...,0n),v0) ; //mettre & jour le noeud
Vo
sinon
|t U s, (vo, .. on), () //ajouter & la racine
fin si
fin pour

fin pour
renvoyer t;

ALGORITHME 6.1: Algorithme de construction de la représentation en
pid-tree.

PROPOSITION 6.9. L’algorithme 6.1 construit une représentation sous forme
de pid-tree d’un marquage pid-cohérent. a

Une représentation d’'un marquage en pid-tree n’étant pas suffisante pour
détecter les symétries, on a besoin de réduire cette représentation.
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DEFINITION 6.21. La fonction de réduction S : Zp — Zp est définie par

(e P S P

S(M —— (b, oy tim1, tiy tigt, ooy tn)) =
A yeney a;_1,a;b1,..., aibm,ai41,., an
S(M - . . - <t17“'7ti717tll,'"7t;’n:ti+1,"‘7tn>))
sity = (L—2bm gl )
M 220 (S(t), .., S(tn)) sinon

O

La fonction de réduction ci-dessus peut étre vue comme une réécriture de
graphe réalisant la transformation présentée en figure 6.5. Elle supprime tous
les noeuds internes étiquetés par L, donc les seuls noeuds restants étiquetés par
L sont les feuilles qui correspondent & des futurs pids. Il faut remarquer qu’on
force la racine & étre () ce qui est nécessaire pour satisfaire la définition 6.8.

PROPOSITION 6.10. La fonction de réduction S transforme une représentation
d’un marquage en une représentation réduite du méme marquage. O

M

Mrab, Mrab, Mrab, Mrab,

FIGURE 6.5 — Régle de réécriture de réduction.

La derniere étape est de normaliser I'arbre. On construit la bijection de
normalisation récursivement, puis on utilise cette fonction pour reétiqueter les
arcs et modifier les marquages.

DEFINITION 6.22. La bijection de normalisation est construite avec la fonction
Niap : Zp X Px P — (P — P) qui est définie par

Nonap(M =222t ), mon) E{mes 7 b0 | Nonap (i, mea, 7 b)
1<i<n

ot by = (i) sia; = (k) (k € N) et b; = (i,1) sinon. La fonction de normalisation
N :EZp x (P — P) — Zp est définie par
A1,y.eeylnp, bi,...,bn
N(M1—><tl77t’ﬂ>7f) d:f f(M)1—><N(t1uf)7aN(tnvf)>

ot by = (i) si a; = (k) (k € N) et by = (i,1) sinon, et f(M) représente
Uapplication de f sur chaque pid dans M. O

PROPOSITION 6.11. L’application de la fonction de normalisation N sur un
pid-tree produit un pid-tree normalisé. O

De par la définition de représentations de marquages en pid-trees, on sait
que les pids & créer sont les fils les plus & droite marqués par 1. Donc, pour
calculer les permutations des pid-trees, on calcule les permutations de tous les
fils sauf ceux marqués par L.
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Dans cette section on a montré comment construire un élément de R(M)
étant donné le marquage M. Pour obtenir un élément de R, (M), on doit
aussi ordonner I'arbre ce qui revient a comparer les marquages récursivement
en ignorant les pids.

6.4.2 Exemple

Soit le marquage M = {s1 — {123, a},s, — {(1, 14), (123, 1.231)}} d'un
réseau de Petri (S, T, ¢) tel que s; € S. D’abord, on construit une représentation
de M en pid-tree. On utilise les fonctions d’extension sur toutes les places sauf
la place génératrice.

1,1-2:3) = 0-156(L,2-3)
= 011 258(L1,3)
= 01121 Bhg(L, ()
p-Le 1 21 2apdy

Maintenant, on traite les jetons de la place génératrice en utilisant ’extension
a gauche pour la premiere composante, et ’extension a droite pour la seconde
(les futur pids).

Sl(tl,'].) = (Z)—lﬁgl(J——Q_)J-i%@aO)
= 0051050

Erta,1-4) = @HE(J_HJ_*%Q] 4)
= 01200 B 1)y
S(ts1:2:3) = 02582251250, 1),2:3)
= 050201 250,3), 1)
= 050202 8(0,0), 1)
= 002t 20, 1) 2y,
St 1:2:3:1) = 0256l 250, 1),2:3-1)

= 0502 (L 250,3-1), 1)
= 0502501 25 60,1), 1)
= 0200 B0t 1, 1) Sy
La structure de ’arbre est compléete, maintenant on ajoute les jetons. On ajoute

le jeton (1-2-3, a) de la place sq.

(t5,sl,<1 2.3, a> 1.2-3)
, 4

—p-L u(@ (L2502 1, 1),5,(1-2-3, a),2-3)
=00 2D 2025 1s,,(1-2:3, a),3), L)
=050 200 25U 1, s, (1-2-3, a), (), L)
=00 200 Bl o {123, o))} L, 1) Zgg
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On note Mya3 = {s1 — {(1-2-3, a)}} et on ajoute le jeton (1, 1-4) de la place
Sy.

M(t638n7<'1a 14>71)
=0 U021 2 Migs 55 L, 1), sy, (1, 1-4),())
=0y = {(1, 141 201 2 Myps 2 1, 1) 2ty

On note v le jeton (1-2-3, 1-2-3-4) et M; le marquage {s, — {(1, 1-4)}}. On
ajoute le jeton v de la place s,,.

L{(t7,sn,v,1 -2-3)
=0 UMy 2252 Mg 5 L 1), 8,,0,2-3)
=0 My 2L 2 Mygs = L sy, 0,03), L)
:(Z)iéMli—%Q_Hu(Mng*%J_ Sy ,<>), 1)
(

:@;Ml& J_—>(M123U{Sn'—>v})—”— J—>—t8

Maintenant on réduit 'arbre. On note My, le marquage Moz U {s, — v} =
{s1 = {(1-2-3, a)},s, — (1-2-3, 1-2-3-4)} et on continue.

Sitr) = 0-5S(My 22510 25 Ml 2 1, 1)
= @—>S(Mlﬂ><M123—>¢ 1Y)
= 05 My 2 (S(Mgy — L) S(L))
= 0 22 (M, S S(L) L)
0L My 22t (M, 2 1, 1) 2ty

Une représentation réduite de M est
0L My 22 (M 2 1, 1)
La derniere étape est de normaliser ’arbre. Pour cela, on calcule la bijection

de normalisation en utilisant la fonction N4, puis on normalise 'arbre avec
la fonction N

Nonap(t9, (0, () = {() = <>}uNmap<M1&><M123—u 1),1,1)
={0 = 0,1 1} UNmap(Mlos —25 1,1:2:3,1-1-1) U Njpap(L, 1-4,1-2)
={0—= 0, 1—-1,1-2:3+—1-1-1,1-4+> 1-2} U Nypap(L,1-2-3- ,1_111)
={0—0,1—-1,1.23—1-1-1,1-4—1-2,1-2.3-1+1-1.1.1} L f

Il faut remarquer qu’on associe 1-2-3 a 1-1-1 parce que la taille de 2-3 est
supérieure a 1, et donc on utilise 1-1 (cas (i, 1) dans la définition). En utilisant
le fonction de normalisation f on peut normaliser ’arbre.

LN, i%Mm L1, 10

N(M123—>l £y N(L.f))
M1.1.1 —>N(J_7 f), >

Nlty, f) =
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ot My = f(My) = {sy = {(1, 1-2)}} et My = f(Mi2z) = {s1 = {(1-1-
1, a)},sy — (1-1-1, 1-1-1-1)} Finalement, la représentation normalisée et
réduite de M est

0 L>]\41 %<M1-1~1 L} 1, J_>

Ce pid-tree est le méme que celui donné en figure 6.1.

6.5
( Réduction, normalisation, et comportements infinis

Dans cette section on montre pourquoi la réduction et la normalisation de
pid-trees sont essentielles pour capturer les comportements infinis. Considérons
le réseau de Petri donné en figure 6.6a, son comportement est similaire a de la
récursion terminale. Il y a une place s contenant un pid, une place génératrice
avec des données adéquates, et une transition ¢. Chaque fois que la transition
t est tirée, le processus 7 crée un fils et meurt.

Le marquage initial est {s — {-1},s, = {(-1,1-1)}}. A partir de I'état initial,
Iespace d’état construit en utilisant un algorithme d’exploration classique est
donné en figure 6.6b et est infini.

(a)
™ <7T77T/>
s Sn
T
7’ t (x 7 1)
(b)

M, > M1.1] > M1.1.1] > -

FIGURE 6.6 — Exemple de réseau de Petri marqué (a), et son espace d’états infini (b)
ot My £ {5 — {r}, s, — {(m,m-1)}}.

Si on construit les représentations en pid-tree de chacun des marquages
dans I'espace d’états, on observe que ces arbres deviennent de plus en plus
grands parce que de nouveaux pids sont créés. Lorsqu’on réduit les arbres
on observe que les arbres ont toujours le méme nombre de noeuds mais les
marquages et annotations sur les arcs grossissent toujours. Pour résoudre ce
probleme on normalise ’arbre et on remplace les pids ce qui meéne a une unique
représentation en pid-tree pour chaque état de I'espace d’états. Parce qu'on a
une unique représentation en pid-tree normalisé, on a aussi une unique classe
d’équivalence d’états et donc un espace d’états fini et réduit & un unique état.
Les pid-trees et ’espace d’états réduit sont donnés en figures 6.7 et 6.8.

Un autre exemple intéressant a considérer est le méme réseau de Petri ou
I'état initial est {s — {1-1},s, — {(-1+—1-2),(1-1+— 1-1-1)}}. Cette fois on
aura deux classes d’équivalence, une ou deux processus sont dans la relation
parent et une autre ou les deux processus sont dans la relation ancétre.
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état initial

P o
Mo 1
0 1 e
8 1 e 1
& t t t
1 M —_ .1 —_— | ) —
el
2, 1 M4 1
1 1 M1
10 1
10
0 0 0
P 1 L1t 1-1-1
,_g My > M4 =M1 —
= 1 1 1
1 1 1
B 0 0 0
T3 1 . 1 . 1 .
= E| My - M, - M, —_—
€35 1 1 1
= g
1 1 1

FIGURE 6.7 — Les pid-trees correspondants a l’espace d’états du réseau de Petri en
figure 6.6a ot M < {s— {r},s, = {(m,7-1)}}.

:

FIGURE 6.8 — Espace d’états réduit du réseau de Petri en figure 6.6a.

6.6
( Algorithmes pour détecter les symétries

6.6.1 Algorithme général

L’algorithme général de détection de symétries dans les réseaux de Petri
de haut niveau est basé sur le théoreme 6.8. L’idée est de ne stocker que les
marquages correspondant & des pid-trees normalisés. C’est correct d’apres la
proposition 6.2 et le théoreme 6.1. Pour cela, pour chaque nouveau marquage on
construit un pid-tree, on le réduit, on 'ordonne et on énumere tous les pid-trees
équivalents. Pour chacun de ces pid-trees on construit un marquage normalisé et
on teste si ce marquage est dans ’espace d’états. Si une permutation satisfait ce
test, 'état peut étre ignoré, i.e., on vient juste trouver un état qui est équivalent
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a un état déja découvert. Sinon, on ajoute un marquage normalisé dans ’espace
d’états. Parce qu'on ne garde qu’un état par classe d’équivalence, et parce
qu’on a la possibilité de raffiner ’ensemble potentiel d’états symétriques, on
peut proposer un algorithme qui énumere un nombre de pid-trees bien moindre.
L’algorithme 6.2 décrit cette approche.

Entrée : marquage M, ensemble de marquages States

Sortie : ensemble de marquages contenant un représentant pour M
t < pid-tree a partir de M ;

t < réduire le pid-tree t ;

t < ordonner le pid-tree t ; //avec 1’ordre pid-free
pour toute permutation pid-free ordonnée tp de t :
tp < N(tp); //normaliser 1’arbre, changer les pids
M’ +— mrk(tp); //construire le marquage normalisé
si M’ € States alors
‘ renvoyer States; //état trouvé
fin si
fin pour

//nouvel état, on met & jour 1l’ensemble d’états

//on ajoute une représentation normalisée

t« N(t); //valeurs minimales pour pids
M’ + mrk(t); //marquage équivalent & M
renvoyer States U { M’ };

ALGORITHME 6.2: Algorithme général de détection de symétries.

PROPOSITION 6.12. L’algorithme 6.2 est correct et termine. O

Cet algorithme a deux avantages par rapport & ceux proposés dans [114,
115, 116]. En effet, le probléme principal avec les algorithmes précédents était
que chaque état devait étre transformé en graphe puis comparé avec tous les
autres états de l'espace d’états par une opération d’isomorphisme de graphes.
Cela a deux défauts : on doit réaliser des isomorphismes de graphes et on doit
le réaliser avec tous les états de I'espace d’états.

Maintenant la complexité de 'approche a été transposée a 1’énumération
des pid-tree réduits et ordonnées, c’est-a-dire qu’on ne dépend plus de la taille
de l'espace d’états et de la taille du marquage, comme c’était le cas pour les
isomorphismes, mais juste de la taille du marquage. Plus précisément, la com-
plexité de l'approche dépend du nombre de pids dans le marquage (ce qui
était évidemment aussi le cas pour le calcul d’isomorphisme de graphe). Il faut
mettre en avant le fait que maintenant le test d’appartenance M’ € States peut
étre réalisé en temps constant (en général), en utilisant des tables de hachage,
tandis que dans [114, 115, 116] il fallait tester tous les états de l'espace d’états
en temps linéaire et réaliser un calcul d’isomorphisme de graphe pour chaque
état. De plus, 'ordonnancement des pid-trees permet de filtrer les permutations
nécessaires des autres, ce qui réduit en général le nombre de permutations, mais
ne permet pas bien str d’éviter un pire cas.
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6.6.2 Algorithme optimiste

Une approche optimiste qui évite I’énumération des permutations est pos-
sible, cependant elle ne fournit pas une réduction maximale de ’espace d’états,
i.e., elle peut ne pas détecter toutes les symétries. Une telle approche, pour
étre utilisable en pratique doit fournir un espace d’états fini. C’est le cas ici,
en effet, méme si on ne détecte pas toutes les symétries on a la garantie que
I'espace d’états que 1'on construit est fini si le nombre de classes d’équivalence
d’états est fini, i.e., s’il est possible d’obtenir une représentation finie de I’espace
d’états en utilisant un représentant par classe d’équivalence. Cette approche est
donnée en algorithme 6.3 et consiste a construire 'espace d’états en agrégeant
les formes normalisés des marquages découverts (une fois réduits et ordonnés).
Ajouter les formes normalisées au lieu des marquages rencontrés est correct
parce qu’ils sont équivalents. Dans le pire des cas ’algorithme ajoute un mar-
quage par élément de R, (M) a lespace d’états pour chaque marquage M
découvert, mais R, (M) étant fini Palgorithme termine.

Entrée : marquage M, ensemble de marquages States

Sortie : ensemble de marquages contenant un représentant pour M
t < pid-tree a partir de M ;

t < réduire le pid-tree t ;

t < ordonner le pid-tree t ; //avec 1’ordre pid-free
t <« N(t); //valeurs minimales pour pids
M’ +— mrk(t); //un marquage équivalent a M

renvoyer States U {M'};

ALGORITHME 6.3: Algorithme optimiste de détection de symétries.

PROPOSITION 6.13. L’algorithme 6.3 est correct et termine. O

Une observation intéressante sur ’algorithme optimiste est qu’il est aussi
complet pour une sous classe de modeles. En effet si les jetons ne possedent
des pids qu’en premiere position alors toutes les symétries sont capturées.

THEOREME 6.14. Soit (S,T,{) un réseau de Petri tel que pour toute place
s€S, Us)=PxXyx---xX, et X; CD, (n>0), ie., les pids n'apparaissent
qu’en premiére position. Alors, l'algorithme optimiste est complet, i.e., capture
toutes les symétries. O

6.7
( Récupération de contre-exemples

La vérification de propriétés logiques avec du model checking explicite four-
nit des contre-exemples lorsque la formule testée n’est pas satisfaite. Il s’agit
d’une trace d’exécution qui retrace tout le scénario qui a mené a l'erreur. Ce
contre-exemple est tres utile pour déboguer le modele puisqu’on sait exacte-
ment comment lerreur est survenue.
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Des lors qu’on fait des réductions avec équivalences ou 'état stocké n’est
pas atteignable cette étape de vérification s’avere plus compliquée. Le contre-
exemple qu’on construit lors de 'exploration de ’espace d’états est une suite
d’états équivalents aux états atteignable. Une telle suite d’états devient tres
vite difficile a observer dans le modele car la transformation vers un état de
I’espace d’états non réduit peut s’avérer non triviale. On peut alors se poser
la question si on peut vraiment arriver a cette situation dans le modele, ou
si c’est une erreur dans le model checker lui méme. Il est donc important de
reconstruire une trace d’exécution existante dans ’espace d’états non réduit.
Evidemment il faut que cette reconstruction n’ait pas besoin de tout ’espace
d’états, sinon la méthode de réduction ne serait pas pertinente.

Dans cette section on propose une méthode pour reconstruire une trace
d’exécution concrete (trace dans 'espace d’états complet du systéme) a partir
d’une trace d’exécution abstraite (trace dans l'espace d’états réduit).

Remarquons qu’une telle discussion n’avait pas lieu d’étre dans [114, 115,
116] puisque V'espace d’états réduit était composé d’états accessibles, ce qui
n’est pas notre cas a cause de la fonction de normalisation (on ne stocke que
les marquages normalisés).

Une méthode naive en utilisant le théoreme 6.1 peut devenir rapidement
cotiteuse. Elle consisterait a calculer des marquages de proche en proche de
maniere a aboutir & une trace concrete. Pour cela, il faudrait donc a chaque fois
inverser la bijection de normalisation utilisée et I'appliquer sur le mode utilisé
pour calculer le successeur dans la trace. Lors du calcul du contre-exemple
concret, il y a beaucoup de bijections intermédiaires qui n’ont pas pu étre
calculés auparavant, il faut donc les calculer puis les inverser. On peut donc
voir que l'opération est quadratique en nombre d’états de la trace abstraite avec
comme opérations de base : le calcul de bijection de normalisation de proche en
proche, I'inversion de bijection et le tir des successeurs. Cependant il y a deux
problémes : les marquages intermédiaires ne sont pas forcément normalisés, il
faut donc calculer les formes normales de tous les marquages intermédiaires et
les utiliser pour le calcul de bijections, et les états intermédiaires ne sont pas
accessibles pour autant, donc dans un pire cas le calcul avec cet algorithme
peut étre plus cotiteux que le calcul de ’espace d’états complet. Un exemple
est donné en figure 6.9, on remarque le grand nombre d’inversions réalisées
sur les états intermédiaires. Sachant que ces états doivent étre calculés et sont
potentiellement inaccessibles I’ensemble du calcul de la trace peut étre plus
cotteux que I'exploration de I’espace d’états complet.

Une meilleure approche est basée sur 1’observation suivante : les marquages
de la trace concrete et les marquages de la trace dans l'espace d’états réduit
sont équivalents. On peut donc directement utiliser les pid-trees pour calculer
la bijection de normalisation qui permet de passer de la trace concrete a la
trace abstraite. L’algorithme de calcul de la trace complete est illustré sur la
figure 6.10 et est basé sur la démarche suivante :

1. A partir du marquage initial on tire une & une les transitions de la trace
abstraite.

2. Pour chaque état successeur concret calculé, on teste s’il est équivalent
au successeur de la trace abstraite.

3. S’il est équivalent alors on a notre successeur concret, maintenant on
continue les tirs a partir de cet état.
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FIGURE 6.9 — Ezxemple de reconstruction de proche en proche.
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FIGURE 6.10 — Ezemple de reconstruction.

De cette maniere le calcul de la trace concrete devient linéaire (si le nombre
d’états successeurs est borné par une constante) avec comme opération de base
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le tir des successeurs et le test d’équivalence avec un état abstrait qui correspond
au test réalisé dans l'algorithme général 6.2.

6.8
( Preuves des théorémes

Cette section regroupe les preuves des théoremes présentés dans ce cha-
pitre, les preuves des résultats auxiliaires peuvent étre trouvés dans I’annexe B.
Toutes les preuves sont faites dans le contexte d’un réseau de Petri N =

(S, T, 7).

6.8.1 Preuve du théoréme 6.1

Soient M et M’ deuz marquages h-equivalents et pid-cohérents d’un réseau
de Petri (S,T,L), et soient t € T une transition et B une valuation telles que

MIt,BYM. Alors M'[t,h o B)M' et M ~ M.

Cette preuve est similaire & la preuve du théoréme 3 de [116], la connaissance
de ces travaux est donc nécessaire a sa compréhension. Cependant, parce qu’on
a changé la définition de la place générateur, introduit la pid-cohérence et
adapté la relation d’équivalence, nous avons besoin de garantir que ceux ci
sont bien définis.

Pour chaque marquage M on définit I'état correspondant gy = (onrsmar)
donné par :

o = {(s,M(s))|seS}
= {me= k| (mre (k) € M(sy) }

Soit M un marquage, alors la thread configuration correspondante générée
est cteyy = (G, H), ot H = ny et G est un ensemble de tous les pics qui
apparaissent au marquage M a l'exception des pids a créer, i.e., pour chaque
jeton (m, 7'y € M(s,) seulement 7 est dans G. De cette maniére la configuration
résultante est exactement la méme que dans [116].

1% |

DEFINITION 6.23. Un état qns génére une thread-consistent configuration (ou
ct-configuration), si (G, H), comme défini ci-dessus, satisfait :
— dom(H) C G, i.e., chaque pid actif est présent dans l'état ; et
— pour tout m € dom(H) et n' € G, si w- (k) est un préfivze de ©' alors
k < ny(m), i.e., les pids présents dans q ne pewvent étre recréés. %

L’étape suivante est de montrer qu’un marquage pid-cohérent produit une ct-
configuration.

PROPOSITION 6.15. Un marquage M est pid-cohérent si et seulement si ctcpy
est une ct-configuration.

Preuve. Soit ctcps une configuration (H, G) défini comme ci-dessus.
(=) On suppose que M est pid-cohérent. On vérifie que ctcys est une ct-
configuration.
— d’abord on doit prouver que H C G : c’est trivial parce que H est
construit avec la place générateur donc chaque pid dans H est dans G.
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— maintenant, montrons que pour tout m € dom(H) et 7’ € G, si 7.k est
un préfixe de 7" alors k < nps(7), i.e., pids dans M ne peuvent pas étre
recréés encore : ceci est immédiat par la définition de la pid-cohérence.

(<) On suppose que ctcps est une ct-configuration. On vérifie que M est
pid-cohérent. C’est immédiat par définition des ct-configurations et de
pid-cohérence.

O

Avant d’aller plus loin, on doit vérifier que la définition de I'équivalence de
marquages en définition 6.4 est équivalente a I’équivalence d’états dans [116].

PROPOSITION 6.16. Soient M, M’ deux marquages pid-cohérents, et q, q' leurs
états correspondants. Alors M ~ M’ si et seulement si g ~ ¢'.

Preuve.
(=) On montre que M ~ M' = ¢~ ¢'.
Soit h la bijection qui satisfait I’équivalence de marquages, alors h peut
étre utilisé comme candidat pour I’équivalence d’états car dom(h) =
pid, U nextpid, (pour tout m € dom(n,), nextpid,(m) est maintenant
dans la place générateur), méme argument pour dom(h~1) en utilisant
¢'. Maintenant on montre que h satisfait I’équivalence de [116].

1. h(dom(ng)) = dom(ny ), parce que M’ est M aprés remplacement
de chaque pid mg dans M par h(my) et h est une bijection de pidy,
vers pid .

2. V€ dom(ny), h(next,(m)) = nexty (h(rw)).

Soit m € dom(n,) un pid, alors par définition de n,, (7, next,(m)) €
M(s,). De plus, parce que h préserve la relation < et M’ est M
apres remplacement de chaque pid 7wy dans M par h(m), on sait
que (h(m), h(nexty(m))) € M'(s,) et donc par définition de 7y,
h(nexty(m)) = nexty (h(m)).

3. Vr, " € pidy : m < 7' ssi h(mw) < h(n') avec < € {<q1, <} : immédiat
parce que h préserve les relations <; et <.

4. oy est o, apres remplacement de chaque pid 7 par h(7), immédiat
parce que M’ est M aprés remplacement de chaque pid 7 dans M
par h(m)

Toutes les conditions sont satisfaites.
(<) g~q¢ =M~ M
Similaire a ci-dessus, avec h la bijection qui satisfait ’équivalence d’états.
O

11 est prouvé dans [116] que le tir de transition préserve les ct-configurations,
i.e., si ctepr est une ct-configuration et M[S3,t)M’, alors ctcpp est une ct-
configuration. Ceci est donné dans la preuve du théoréme 2 de [116] qui décrit
que les états accessibles correspondent a des ct-configurations.

Donc, de par la proposition 6.15 chaque marquage accessible a partir d'un
état pid-cohérent correspond & une ct-configuration. A partir de maintenant la
preuve du théoreme 6.1 est fait de la méme maniere que la preuve du théoreme
3 dans [116]. O
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6.8.2 Preuve du théoréme 6.5

Soit M et M’ deux marquages pid-cohérents d’un réseau de Petri. Alors :

M~ M &VteR (M),3t' € R{(M'),N(t) =N(t)

Preuve.

(=) Supposons que M ~p M', et soit t € Rs(M) une représentation
réduite du marquage M. Par définition de h, h préserve les relations
<4 et <. Notons ¢’ arbre h(t). t’ est un pid-tree avec la méme structure
que t, on a donc N (t) = N(t'). On doit juste montrer que t' est une
représentation sous forme de pid-tree de M’ (définition 6.11 page 99) :

1. ¢’ est bien formé (définition 6.8 page 97) : pour chaque sous-pid-

tree tg = M, M(tl, cooyty) € 24 de t il y a un sous-pid-tree
ty = My u)(t’l, oo ty) € Ep(ry de t’ tel que :

—sin =0et M, = L alors 7 est un futur-pid dans M, donc
M,z = L et parce que h préserve la relation parent, h(m) est
aussi un futur-pid dans M’.

— le second point est trivial parce que h préserve la relation parent.

— parce qu’on utilise des pid-trees réduits il n'y a pas de noeud L
dans ¢ & I'exception de futur-pids, ceci est aussi vrai pour t’.

2. mrk(t') = M’ par définition de h.

3. parce que h préserve la relation parent, il assigne les futur-pids de ¢
a de futur-pids de ¢’ donc les futur pids dans ¢ sont aussi les fils les
plus & droite (noeuds L).

(<) On suppose que Jt € Ry(M) et I’ € Ry(M') tels que N (t) = N ().
On pose A = mrk(N(t)). De par la proposition 6.2, il y a deux bijections
h1, ho telles que mrk(t) = M ~p, A et A ~p, M’ = mrk(t'). On conclue
que M ~p on, M.

(]

6.8.3 Preuve du théoréme 6.8

Soit M et M’ deuzr marquages pid-cohérents d’un réseau de Petri. Alors :

M~ M &€ Ry(M), 3t € Reo(M'), N (1) = N(')

Preuve. Etant donné deux pid-trees réduits qui satisfont le théoreme 6.5, on
peut les ordonner ce qui donne les égalités recherchées. O

6.8.4 Preuve du théoréme 6.14

Soit (S,T,¢) un réseau de Petri tel que pour toute place s € S, {(s) =
Px Xy x--xX, et X; CD, (n>0), ie., les pids n'apparaissent qu’en
premiére position. Alors, l’algorithme optimiste est complet, i.e., capture toutes
les symétries.
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Preuve. (schéma) 1l faut montrer que toutes les représentation de Ry, d'un
marquage, tel que dans I’énoncé, ont la méme forme normalisée. On sait déja
que tous les pid-trees ont la méme structure parce qu’on utilise I'ordre pid-free.
Les formes normales ne peuvent différer que par les pid or puisqu’on a les pids
qu’en premiere position la normalisation ne peut produire que des pids égaux.

O

6.9
( Conclusion

Dans ce chapitre on a vu une maniere de détecter des symétries dans les
systemes a création dynamique de processus. Cette approche est décidable
et réalisable en pratique. Des résultats expérimentaux sont présentés dans le
chapitre 7.

Cette approche est basée sur une structure de données arborescente permet-
tant de facilement détecter les symétries grace a des formes canoniques. Deux
algorithmes ont été proposés un algorithme général qui vise a détecter toutes
les symétries, et un algorithme optimiste moins cotiteux. Ces deux algorithmes
ont un avantage important par rapport aux approches existantes : ils peuvent
étre utilisés simultanément avec des techniques de hachage pour réaliser des
tests rapides de 'existence d’un état dans ’espace déja exploré.

De plus 'approche présentée dans ce chapitre est économe en mémoire, on
stocke des marquages et non des représentations de marquages. C’est un aspect
important parce que les model checkers, et les bibliotheques produites par la
compilation comme celles présentées dans le chapitre 3, sont optimisés pour
stocker des marquages et non des structures exotiques. La réduction n’a donc
pas d’impact sur cette représentation.

On a aussi montré que lors de la vérification de propriétés logiques, il est
aisé de reconstruire une trace concrete d’exécution. Le prix de cette recons-
truction est en général linéaire en la taille de la trace abstraite et donc cette
reconstruction est facilement applicable.
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7 Neco : implémentation et
études de cas

Le framework Neco a débuté en tant que compilateur de réseaux de Pe-
tri haut niveau, dans notre cas cela signifie un outil qui prend en entrée un
réseaux de Petri et produit une bibliotheque logicielle permettant de calculer
son espace d’états. Maintenant, Neco est devenu une boite a outils permettant
non seulement de calculer des espaces d’états mais aussi de réaliser du mo-
del checking LTL explicite. Ce framework comprend au total : un compilateur
pour les réseaux de Petri, un outil de construction d’espaces d’états, un second
compilateur pour les formules de logique LTL et un model checker LTL.

Les modeles acceptés par Neco sont une variante tres générale des réseaux de
Petri haut niveau basée sur le langage Python, i.e., les valeurs, les expressions
etc., annotant le réseau sont exprimés en Python. De plus, diverses extensions
sont présentes telles que les arcs inhibiteurs (inhibitor-arcs), les arcs de lecture
(read-arcs) et les arcs flush (whole-place-arcs). On peut assimiler ces modeles
a des réseaux de Petri colorés [103] mais annotés avec le langage Python au
lieu d’un dialecte de ML comme c’est traditionnellement le cas. Neco peut étre
vu comme une implantation des méthodes du chapitre 3 sur cette variante de
réseaux de Petri, mais supporte aussi les réductions par symétries présentées
dans le chapitre 6.

En particulier, Neco peut exploiter diverses propriétés des réseaux de Petri
pour optimiser la représentation du marquage et les algorithmes de tir de tran-
sitions, pour améliorer les temps d’exécution mais aussi I’occupation mémoire.

Finalement Neco est capable de typer la majorité du code Python embarqué
dans le réseau de Petri grace aux informations de typage sur les places. Ceci
permet de générer du code C++ efficace grace au langage Cython sans pénalité
sur 'interprétation du code Python en général.

L’ensemble des optimisations crée une accélération notable du tirage des
transitions et par conséquent de I'exploration d’espaces d’états [FP11a] et donc
du model checking explicite. Ceci a aussi été confirmé lors de la participation de
Neco au Model Checking Contest (événement satellite de la conférence PETRI
NETs 2012 et 2013), ce qui a montré que Neco est capable d’étre compétitif
avec les outils concurrents [KLBT12, KLB*13]

Dans ce chapitre on introduit les concepts principaux de ’architecture de
Neco, on présente son utilisation, ainsi que I’évaluation de ses performances sur
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des études de cas.

Neco est un logiciel libre distribué sous la licence GNU LGPL et peut étre
obtenu a l'adresse http://code.google.com/p/neco-net-compiler ol une
documentation est aussi disponible. La documentation inclue un tutoriel, une
référence de I’API des bibliotheques générés par Neco et des exemples concrets.

Ce chapitre est basé sur [FP13] et [FDL135]. Les résultats de performances
présentés ont été réalisés spécialement pour ce manuscrit.

7.1
( Architecture et utilisation de Neco

Neco est une collection de deux compilateurs, un outil d’exploration et un
model checker :

— neco-compile est le compilateur principal qui produit un moteur d’ex-

ploration d’un réseau de Petri sous forme de bibliotheque logicielle ;

— neco-explore est un outil d’exploration minimaliste qui calcule I'espace
d’états d’un réseau de Petri grace au moteur d’exploration produit par
neco-compile;

— neco-check est un compilateur de formules LTL qui produit une bi-
bliotheque nécessaire pour les manipuler ;

— neco-spot est un model checker LTL qui utilise un moteur d’exploration
construit par neco-compile et un adaptateur LTL créé par neco-check,
mais aussi la bibliotheque Spot pour les algorithmes de model checking
LTL [52].

En tant que compilateur, Neco propose deux backends :

— le backend Python qui produit un module Python;

— le backend Cython qui permet de générer une variante de code Python
annotée par des informations de types, ce code peut par la suite étre
compilé en C++ efficace. Cela donne un module utilisable depuis Python
mais aussi depuis C ou C++.

Un backend LLVM a aussi existé mais n’est plus maintenu, la raison princi-
pale de 'abandon est que les performances étaient comparables aux résultats
obtenus avec le backend Cython, mais le temps de développement beaucoup
plus important. Il devenait alors difficile de développer et tester rapidement des
idées d’optimisations. Dans la phase d’expérimentation, le backend Python est
le plus utile, lorsqu’on obtient des résultats intéressants, ils peuvent étre portés
dans le backend Cython. A I’avenir, lorsque Neco sera stabilisé, le backend
LLVM pourra étre réintroduit pour permettre la preuve des outils comme on
I’a vu au chapitre 4.

Cette implémentation utilisait la bibliotheque LLVM-py [125], un binding de
la bibliotheque LLVM en Python qui permet de générer du code source LLVM
de maniere programmatique sans manipuler directement d’arbres de syntaxe
abstraite. Des résultats expérimentaux avec une comparaison au model checker
Helena [135, 55] sont donnés dans [FP11a].

Un backend Java existe aussi mais ne fait pas encore partie de la branche
principale de Neco. Il a été réalisé dans le cadre d’'un stage de Master, ce qui
a permis de mettre en avant ’extensibilité de notre outil et I'indépendance du
langage cible. Cette implémentation a pour but de permettre le calcul parallele
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multi-coeur ce qui n’est pas possible en Python a cause d’un verrou global sur
Iinterpréteur. Les algorithmes de calcul des successeurs restent tres similaires,
mais utilisent des structures de données partagées.

Chaque outils composant Neco est dédiée a une tache spécifique, gardant
a l'esprit la philosophie unix : faire une seule tache par outil et la faire aussi
bien que possible [63]. Le workflow détaillé d’utilisation de Neco est donné en
figure 7.1. Dans cette section on suppose qu’on ne considere que le backend Cy-
thon qui est le plus efficace. Cependant la majorité des explications s’appliquent
aussi au backend Python. On présente tout d’abord comment est construit le
moteur d’exploration et comment 'utiliser pour calculer les espaces d’états. Par
la suite, on présente comment réaliser du model checking LTL avec Neco, qui
est actuellement une partie non supportée par le backend Python. Cependant
le backend Python possede aussi des caractéristiques qui ne sont pas encore
disponibles en Cython, comme les réductions par symétries présentés dans le
chapitre 6 [Frol2al.

7.1.1 Moteur d’exploration et calcul d’espaces d’états

La premiere étape lorsqu’on utilise Neco est de créer une bibliotheque
net.so avec l'outil neco-compile. Cette bibliotheque fournit des primitives
d’exploration : une structure de marquage, des fonctions successeurs spécifiques
aux transitions, et une fonction successeur globale qui appelle les fonctions suc-
cesseurs spécifiques (chap. 3). Un schéma d’un telle bibliotheque est rappelé en
figure 7.2. Ce moteur d’exploration peut étre utilisé par un programme client
(e.g., un model checker ou un simulateur) pour 'aider & accomplir sa tache. La
bibliotheque générée embarque directement le code du modele (i.e., les anno-
tations du réseau de Petri en Python) mais se base aussi sur des structures de
données préexistantes (en particulier, les ensembles et multiensembles) formant
les bibliothéques noyau. L’acces a ces bibliotheques se fait par des interfaces nor-
malisées, intuitivement similaires a celles discutées dans les chapitres 3 et 4. Le
code source fourni par l'utilisateur annotant le modele quant a lui a trés peu
de contraintes et peut utiliser d’autres bibliotheques si nécessaire.

Ce module est construit en utilisant la commande neco-compile. Pour cela,
Neco prend en entrée un modele qui peut étre :

— soit fourni programmatiquement en tant que module Python avec la bi-

bliotheque SNAKES [145];

— soit spécifié en utilisant le formalisme ABCD [144] qui est une algebre de

réseaux de Petri;

— soit spécifié en utilisant le standard PNML [81].

Une fois le modele chargé, certains types peuvent étre inférés permettant par la
suite de typer le code Python, cette étape est importante parce que le langage
Cython peut produire du code C++ optimisé a partir du code Python annoté [17]
(principalement en exploitant ces informations de types). D’autres informations
peuvent étre extraites du modele, comme par exemple les bornes de certaines
places dans le cas de ABCD.

Cependant, parce qu’on autorise un grand degré d’expressivité, tout le code
source Python ne peut pas étre typé. Dans ce genre de cas Neco va recourir
a linterpréteur Python qui permet de toujours exécuter le code en sacrifiant
de Tefficacité. Intuitivement, si le réseau contient des jetons noirs, des entiers,
des booléens, des chaines de caracteres statiques, ou des collections Python
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FIGURE 7.1 — Flot de compilation est d’exploration des outils Neco (backend Cython).
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écrit a la main

i .g., model-checker
programme client (e.g., model-checker) par le programmeur

moteur d’exploration

structures de données : fonctions généré
marquage it suce par le compilateur
SUCCt, ... SucCC,
| : J
écrit a la main présupposées

par le compilateur

par le modeleur code modele interfaces

code prédéfini (bib. noyau, bib. modele)

FIGURE 7.2 — Le moteur d’exploration (boite ligne continue) et son contexte (boites
lignes discontinues). [FP11a]

classiques (tuples, listes, ensembles, dictionnaires) de ces types, alors on peut
produire du code C++ efficace. Mais la possibilité d’utiliser des types plus riches
est aussi offerte ce qui permet de jouer sur un compromis entre 'efficacité et
Iexpressivité, permettant & une partie du réseau d’étre efficace et une autre
plus lente mais plus expressive. Cette possibilité de compromis est un point
fort de Neco.

Cette expressivité a cependant un cout en temps de développement. Neco
est réalisé de maniere hybride avec plusieurs langages de programmation. Les
outils sont réalisés en Python, les compilateurs génerent du code Python ou
Cython mais peuvent réutiliser des blocs préalablement écrits a la main. Ces
blocs sont, selon le cas, réalisés soit en Python, soit en Cython, soit en C++.
Le choix de Python pour le développement des outils résulte du constat que
le compilateur n’a pas besoin d’étre optimisé puisque la compilation a un cotit
négligeable par rapport a la construction d’espaces d’états en général.

L’étape suivante est de produire une structure de marquage pour représenter
les états du réseau de Petri. Cette structure de données est optimisée grace
aux types précédemment découverts. Cela permet d’utiliser des types natifs ou
encore d’utiliser des implémentations spécifiques a chaque place. Par la suite, on
peut générer les fonctions d’explorations spécifiques au modele (principalement
une fonction qui renvoie le marquage initial et des fonctions successeurs) qui
permettent de calculer les espaces d’états efficacement comme vu au chapitre 3.

Une étape supplémentaire est de produire une trace de compilation qui
contient des informations & propos de la structure du marquage et du modele.
C’est un ensemble de métadonnées essentielles pour préserver la cohérence avec
les autres outils, de plus cela évite a 'utilisateur d’appeler les outils de la chaine
avec tout le temps les mémes options de qui est propice a l'erreur.

L’étape finale est de compiler le code généré et de produire un module Py-
thon natif qui est une bibliotheque logicielle. Dans notre cas cette bibliotheque
peut étre utilisée depuis le C++ comme une bibliotheque classique ou depuis
Python comme un module. Cette étape est réalisée avec le compilateur Cython
et un compilateur C++.

123



7. NECO : IMPLEMENTATION ET ETUDES DE CAS

Par la suite, 'outil neco-explore permet de réaliser I’exploration de l’es-
pace d’états. Cet outil construit I'ensemble des états accessibles ou le graphe
d’accessibilité en utilisant un simple algorithme d’exploration qui agrege les
états découverts par appel des fonctions successeur. La réalisation de cet outil
reste simple.

7.1.2 Model checking LTL

Le model checking LTL est réalisé en utilisant la bibliothéque Spot [52] qui
est une bibliotheque générale d’algorithmes de vérification de formules LTL.
De part sa généralité, cette bibliotheque n’est pas liée a un formalisme donné
et donc ne s’adresse pas de base aux réseaux de Petri ou autre formalisme.

Par conséquent, Spot ne peut pas gérer directement les propositions ato-
miques apparaissant dans les formules LTL qui sont spécifiques au formalisme
utilisé. De plus, puisque nos structures de marquages sont spécifiques aux
modeles, on a aussi besoin de produire une maniere de vérifier les propositions
atomiques pour chaque modele compilé. C’est le travail du second compilateur
neco-check.

Cet outil a besoin de deux entrées, une formule LTL dans un format appro-
prié pour Neco [Fro12b], et les métadonnées extraites d’un moteur d’exploration
précédemment compilé avec neco-compile.

La premiere étape consiste en une décomposition de la formule : extraire les
propositions atomiques et les associer & des identifiants uniques (“association
id-atome” sur la figure 7.1). Une formule simplifiée ol chaque proposition ato-
mique a été remplacée par ces identifiants est stockée dans un fichier. De cette
maniere, on peut proposer une interface simple avec un module de vérification.
Intuitivement, 'interface publique est une seule fonction check qui prend en
argument un état du réseau de Petri et I'identifiant d’une proposition atomique,
puis renvoie la valeur de vérité de cette proposition atomique dans cet état.

Les propositions atomiques prises en charge sont les comparaisons de mul-
tiensembles (tels que les marquages de places ou des multiensembles constants
qui peuvent étre définis avec du code Python arbitraire), les comparaisons d’ex-
pressions entieres (opérations arithmétiques, bornes de places, constantes), les
tests de tirabilité de transitions et les deadlocks. Ces propositions atomiques
peuvent étre liées pour former des formules grace aux opérateurs temporels (A,
E, G, F, X, U, W) et les opérateurs logiques (-, A, V, =, <, @ ).

L’étape suivante est de générer une fonction check pour chaque proposition
atomique en plus de la fonction check générale publique. Pendant cette étape,
utiliser la trace de compilation est essentiel parce qu’on a besoin de générer
des fonctions qui sont compatibles avec la structure de marquage optimisée,
et donc il faut connaitre son organisation en mémoire et les types utilisés. On
aurait pu fournir des fonctions génériques mais dans ce cas il faudrait trans-
former la structure de marquage en une structure générique et on perdrait les
avantages de la compilation. Finalement le code généré est compilé en utilisant
le compilateur Cython et un compilateur C++.

Le module checker.so finalisé, il peut étre utilisé avec le fichier de formule
par neco-spot qui donnera une contre-exemple s’il en existe un, i.e., si la
formule n’est pas satisfaite.
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7.2
( Interface entre Neco et Spot

Dans cette section on explicite comment 'outil Neco-Spot a été réalisé en
combinant le moteur d’exploration généré par Neco et la bibliotheque d’algo-
rithmes de model checking Spot [52].

Spot manipule des automates de Biichi généralisés avec transitions d’accep-
tation (TGBA). Les TGBA permettent une représentation plus compacte des
propriétés LTL [51], et peuvent étre utilisés de maniére efficace pour réaliser les
tests de vacuité [44]. Le TGBA est aussi une classe abstraite, tgba, en C++ dans
la bibliotheque Spot avec une interface permettant I’exploration a la volée. Les
structures de Kripke sont vues comme des sous-classes de tgba sans ensembles
d’acceptation.

L’approche théorique spécifique aux automates est implémentée dans I’outil
neco-spot par :

1. Une encapsulation de net.so et checker.so qui présente le graphe d’ac-
cessibilité du modele comme une sous-classe de la classe Kripke de Spot.
Cette interface peut étre réduite a trois fonctions essentielles :

— get_init_state() qui renvoie ’état initial du modele;

— succ_iter(s) qui renvoie un itérateur sur les successeurs d’un état s;
— state_condition(s) qui renvoie la valeur de vérité des propositions

atomiques.

Notons que linterface permet une exploration a la volée de l’espace
d’états, et calcule les résultats de succ_iter(s) et state_condition(s)
a la demande, c’est réalisé simplement en appelant les fonctions adéquates
dans net.so et checker.so.

2. La formule LTL est simplifiée puis convertie en TGBA qui est & son tour
simplifié. Toutes ces opérations sont des fonctions fournies par Spot [51].

3. Les deux automates ci-dessus sont alors synchronisés en utilisant la classe
tgba product de Spot (une autre sous classe de tgba). Ce produit syn-
chronisé est construit en temps constant et les calculs sont différés au
besoin (durant I’exploration).

4. Le produit synchronisé est utilisé pour le test de vacuité en utilisant,
au choix, un des algorithmes proposés par Spot [52]. Durant ce test de
vacuité on va déclencher le calcul a la volée du produit synchronisé, qui
va a son tour construire la partie du graphe d’accessibilité qui doit étre
explorée.

5. Si le produit est vide, un contre exemple est calculé et affiché.

La partie la plus importante du travail d’interfacage entre Neco et Spot
consiste donc surtout a implémenter I'interface pour la classe Kripke de Spot ;
le reste est juste une suite d’appels a divers algorithmes fournis par Spot.

7.3
( Comparaisons et études de cas

Les comparaisons et les études de cas présentés dans cette section servent a
évaluer les performances des approches présentées dans les chapitres précédents.
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On utilise les backends Python et Cython selon les cas. Tout d’abord on
présente les modeles traités, puis on montre les résultats avant de les analyser.

On se concentre sur les performances obtenues par I’approche par com-
pilation avec diverses optimisations introduites, mais aussi les réductions par
symétries. On va considérer les modeles présentées dans [FP1la] mais aussi
certains modeles participant au MODEL CHECKING CONTEST 2012 [KLB'12]
et 2013 [KLB"13]. Des modeles additionnels ont été introduits pour tester les
réductions par symétries et les réductions de controle de flot.

Les cas présentés ont été choisis de maniere a éliminer les temps d’exécutions
trop petits : la majorité des exécutions en dessous de 1s a été retirée. De méme
pour les instances trop grandes : un time out de 25 minutes de calcul a été mis
en place. Ce time out affecte les temps de compilation et les temps d’exploration
de maniere distincte, ainsi dans le pire des cas un exemple pourra s’exécuter
en au plus 50 minutes. Evidemment, si la compilation a dépassé le délai de 25
minutes, ’exploration n’est pas exécutée.

On essaye de se positionner d’un point de vue similaire a celui présenté
dans [90]. En effet le but ici n’est pas de prouver que loutil présenté est
meilleur que les autres mais plutot montrer que les approches employées sont
pertinentes et efficaces. Pour une comparaison avec d’autres outils on peut se
référer a [FP11a, KLBT12, KLB"13].

Un autre point de comparaison est donné en annexe C. Il s’agit de comparer
les performances du backend Python en utilisant la compilation a la volée.
Pour cela on utilise PyPy [149], une implémentation alternative du langage
Python. PyPy est un interpréteur qui compile a la volée le code source Python
en utilisant des techniques just-in-time pour de meilleures performances. Ce
point de comparaison sert essentiellement a vérifier que le travail investi dans
le backend Cython est pertinent. Le constat est indéniable, le backend reste
beaucoup plus rapide mais PyPy permet d’obtenir de meilleures performances
que Python.

7.3.1 Statistiques

L’ensemble de tests est composé de 18 modeles. La majorité des modeles est
paramétrable ce qui permet de varier la taille de ’espace d’états associé. L’en-
semble de tous les paramétrages choisis donne 97 différents modeles. Chaque
cas peut supporter différentes configurations parmi les suivantes :

SIMPLE: sans optimisations

OPT: optimisations générales (ordonnancements des transitions, utilisation
de types spécifiques pour places) ;

PACK: optimisations avec packing (opérations de bas niveau pour Cython
nécessitant un encodage au bit pres, il s’agit essentiellement des opti-
misations du chapitre 3 qui jouent sur l’encodage minimal en bits des
places) ;

FLOW: optimisation de controle de flot ;

SYM: réductions par symétries ;

SYM_NO: réductions par symétries optimistes.

Certaines optimisations sont dépendantes entre elles, ainsi :

— PACK inclue OPT;

— FLOW inclue PACK et donc OPT;

— SYM et SYM_NO incluent PACK et donc OPT;
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Remarquons que la configuration PACK ne differe pas de OPT en Python, en
effet il s’agit d’opérations bas niveau qui ne sont accessibles qu’en Cython. De
plus, puisque les réductions par symétries ne sont disponibles qu’en Python
actuellement inclure PACK revient a inclure OPT pour ces réductions. Les 97 cas
supportent les configurations suivantes

— 97 supportent les configurations SIMPLE, OPT, PACK;

— 20 supportent la configuration FLOW;

— 40 supportent les réductions par symétries SYM et SYM_NO.

Pour ces configurations, 82 cas supportent ’exécution en Python et 57 cas
supportent ’exécution en Cython. Le tout totalisant 531 exécutions. Pour une
meilleure fiabilité des résultats chaque cas a été exécuté 5 fois ce qui nous donne
un total de 2655 exécutions réalisés en 106 heures et 44 minutes de calcul.

Des statistiques supplémentaires sur les tailles des fichiers produits sont
aussi présentés en annexe C. On remarque essentiellement que les optimisations
ont pour effet de produire des fichiers plus petits, notamment ’optimisation de
réduction de controle de flot qui a un effet drastique en Cython.

La machine utilisée est un noeud d’une grappe de calculs. Ce noeud possede
8Go de mémoire, un processeur quad-core (virtualisé) cadencé a 2.67 Ghz.
Cependant Neco ne tire pas avantage d’architectures paralleles, un seul core est
donc utilisé, le reste est laissé aux autres processus et au systeme d’exploitation.
Ce noeud a été isolé pour des performances homogénes et est équipé dun
systeme GNU/Linux Ubuntu 12.1 en version 32bits, par conséquent seulement
4Go de mémoire peuvent étre utilisés.

7.3.2 Notations pour création dynamique de processus

Pour décrire nos exemples nous allons alléger les notations. Lorsqu’un réseau
de Petri avec création dynamique de processus est présenté graphiquement, on
omet la place générateur et les arcs qui y sont connectés. Ala place, on utilise la
notation v () pour la création d’un fils du processus 7 et la notation y(7) pour
la terminaison du processus 7. Un exemple est donné en figure 7.3. Remarquons
que lorsque le processus 7 crée un fils a la transition ¢, son successeur dans la
place générateur s, est mis a jour et le jeton (m- (i), - (i) (1)) est produit car
7 (i)- (1) est le premier fils que 7 - (i) peut créer.

7.4
( Modeéles

Les philosophes (Philosophers) Le modele des philosophes est commun
dans la littérature depuis longtemps [123] et est souvent utilisé en model che-
cking en tant que modele académique. On fait varier la taille du modele en
augmentant le nombre de philosophes dans le systeme. Un exemple de systeme
avec deux philosophes est donné en figure 7.4. On remarquera qu’on assimile
I’état de réflexion du philosophe a 'action de ne pas manger. Ce modele est
1-borné c’est-a-dire que dans chaque état accessible, une place ne peut contenir
qu’au plus un seul jeton.

Un modeéle de passage a niveau (Railroad) Ce modele généralise le
modele présenté dans [144] & un nombre arbitraire de voies. Il comprend un
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™ (m,m- (1 + 1)), T
o AN WA AU TR D .
7' < v(m)
to

i = x(r)
"
-0

FIGURE 7.3 — Exemple de réseau de Petri avec création dynamique de processus : a
gauche avec notations simplifiés, a droite avec notations explicites.

forky

forks

FIGURE 7.4 — Un diner de philosophes avec 2 philosophes.
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passage a niveau, un ensemble de voies équipées de feux de signalisation et un
controleur pour compter les trains et commander le passage. Pour n voies, ce
réseau de Petri comprend :
— 5n + 11 places de type jeton noir qui sont 1-bornées (places de controle
de flot ou drapeaux) ;
— 2 places de type entier 1-bornées (compteur de trains et état du passage) ;
— 3 places de type entier (les feux sur les voies) ;
— 1 place n-bornée de type jeton-noir (pour les signaux des voies vers le
controleur).

Un protocole de sécurité (Needham Schroeder) Ce modele est un cas
du protocole cryptographique a clé publique Needham-Schroeder provenant
de [64]. Il embarque environ 350 lignes de Python pour implémenter 1’algo-
rithme d’apprentissage d’un attaquant Dolev-Yao. Le modeéle comprend 17
places :

— 11 places sont de type jeton-noir et sont 1-bornées pour implémenter le

controle de flot des agents;

— 6 places sont colorées par le type object (i.e., toute donnée) et sont

1-bornées pour stocker les connaissances des agents ;

— 1 place est colorée par le type object et n’est pas bornée pour stocker

les connaissances de ’attaquant.
Les jetons colorés dans ce modele sont des tuples d’objets Python arbitraires.
Une telle structure est typique pour les modeles de protocoles cryptographiques
comme ceux considérés dans [64].

Sur ce type de modele on voit clairement 'utilité de notre niveau d’expres-
sivité. La réalisation d’un algorithmes d’apprentissage au niveau du modele est
difficile, et beaucoup plus aisée dans un langage de haut niveau tel que Python.
Une version de ce protocole a été modélisé pour Helena [28], lors d’une com-
paraison des temps d’exécution d’'une exploration exhaustive entre SNAKES
et Helena, on observe des temps équivalents. C’est & cause d’une part de 'ex-
ploration des espaces d’états qui est beaucoup plus rapide avec Helena mais
qui nécessite des temps de compilation longs, SNAKES quant a lui ne compile
pas. D’autre part, Helena prend en charge un nombre limité de structures de
données. Ici, les connaissances de 'attaquant et les algorithmes d’apprentissage
ont utilisé des listes chainées et des tableaux, donc des structures séquentielles,
ce qui a entrainé de mauvaises complexités. En Python, on a utilisé des dic-
tionnaires et des ensembles, donc des tables de hachage munies d’algorithmes
efficaces pour des opérations ensemblistes. La complexité est donc bien moindre
et globalement plus optimisé.

Dans le cas de Neco on observe que les temps de compilation sont bons es-
sentiellement parce que les annotations sont des expressions Python qui peuvent
étre directement embarqués dans le code généré, tandis que Helena a besoin de
traduire les annotations du réseau de Petri en code C.

Un premier modéle pour le contréle de flot (Linear A) Pour observer
I'impact du contréle de flot, un modele spécifique a été réalisé. Il est formé de n
processus concurrents instanciés par duplication de sous-réseau. Chacun de ces
processus est formé de 51 transitions exécutées en séquence. Le but de ce cas
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est de regarder I'impact de la réduction sur des processus possédant un grand
nombre de place de controle de flot. Un tel processus est donné en figure 7.5b.

Un second modele pour le contréle de flot (Choice) 1l est important
d’essayer de trouver le pire cas d’application pour notre optimisation. Pour cela
on a réalisé un modele similaire au précédent avec n processus concurrents ins-
tanciés par duplication de sous-réseau, mais cette fois chaque processus réalise
un choix non déterministe parmi les 51 transitions, de cette maniere on est
obligé de tirer toutes les transitions a partir du méme état malgré notre opti-
misation. Au total un processus contient 101 transitions, un exemple est donné
en figure 7.5a.

Un troisieme modéle pour le contréle de flot (Linear B) Un second
pire cas a été réalisé pour tester I’algorithme en situation avec un plus grand
nombre n de processus. Chacun de ces processus possede une séquence de deux
transitions qui ne sont tirables qu'une seule fois. Un tel processus est donné en
figure 7.5¢.

(a) Un des processus du modele Choice.

(b) Un des processus du modéle Linear A.

OO0 10

(c) Un des processus du modéle Linear B.

O —0—1—0

FIGURE 7.5 — Réseaux des processus apparaissant dans les modéles Choice, Linear A
et Linear B.

Un systéme client-serveur (Client Server) Ce modeéle est un systeéme
client-serveur ou plusieurs clients communiquent avec un serveur, par exemple
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des clients web requétant une page d’un serveur web. Le réseau de Petri de ce
modele est présenté en figure 7.6 et été coupé en deux parties :

— la partie client ou différents processus envoient des requétes;

— la partie serveur ou un serveur qui gere ces requétes.

St70 P St,l P

ts t
zv(m) [ & 7r 4,1 7r7r

ts
if
(@, 7' (. m"y x(m) if ms<ty

Std PxP J

71,/

threads

clients serveur

FIGURE 7.6 — Le modéle client-serveur.

Dans ce modele, chaque client est un processus qui envoie une requéte au
serveur en déposant un jeton dans la place s;,. Les requétes sont présentés
comme les pids des clients, de cette maniere on peut facilement identifier le
client faisant la requéte. Une fois la requéte envoyée, les clients attendent un
jeton dans la place ¢;;, correspondant a la réponse du serveur, de plus ce jeton
doit étre égal au pid du client. Utiliser les identifiants des processus pour mar-
quer l'appartenance de jetons permet de marquer les jetons qui appartiennent
a chaque processus. Cela revient a utiliser les pids comme adresse du client.

Le serveur pioche les requétes dans la place s;,, pour chacune d’elles, il crée
un thread qui va gérer la requéte et place I'identifiant du client qui la soumise
dans ’espace local au thread. Cet espace local est modélisé avec la place siq
dont les jetons sont des paires d’identifiants de threads et d’identifiants de
clients, en utilisant notre politique de modélisation, le thread est propriétaire
du jeton. Le reste des opérations est réalisé par le nouveau thread créé. Le
traitement de la requéte est modélisé par des transitions t4,...,%s,, sur la
figure 7.6, n est le parametre qu’'on va varier en plus du nombre de clients,
plus il est grand plus 'espace d’états est grand. Finalement le thread envoie
la réponse au client en utilisant la transition ts; et termine. De plus, si on a
plusieurs serveurs (plusieurs jetons dans la place s), on peut tester si le serveur
est le parent du thread en utilisant la relation parent dans la garde de la
transition t5.

Les graphes de contrdle de flot (CFG) L’exemple présenté dans cette
section montre que I’approche présentée dans le chapitre 6 peut étre appliqué
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& divers domaines. Par exemple les graphes de contréle de flot (CFGs) [15] qui
peuvent étre représentés avec des réseaux de Petri en utilisant différents pids
pour identifier des threads concurrents. Le but est de différencier les threads
et pas seulement la présence de deux threads dans deux blocs de base, sinon
on pourrait utiliser un simple réseau place/transition. Les CFGs qu’on utilise
ont des blocs de base spéciaux appelées barrieres qui sont des primitives de
synchronisation. Lorsqu’un thread rencontre une barriere il attend que tous les
autres threads atteignent cette barriere avant de continuer. C’est utilisé sur des
architectures comme les processeurs graphiques (GPU) ou les exécutions qui
divergent produisent de mauvaises performances, ainsi le placement de barrieres
pour synchroniser des threads est meilleur que les laisser diverger.

Le modele présenté ici a un nombre de threads fixe et ne crée pas de nou-
veaux threads a ’exécution. Donc les pid-trees résultants ne vont pas grandir
en hauteur et avoir une largeur fixe. Le nombre de threads est donc directement
lié au nombre de permutations dont on a besoin par état, notre parametre de
mise a échelle sera donc le nombre de threads. De plus le modele n’incorpore
pas de données et donc le filtrage par ordonnancement est réduit a un ordre
statique sur les places marqués qui est peu discriminant comme critere.

Le réseau de Petri qu’on considere est une composition séquentielle des
sous réseaux présentés en figure 7.7. On crée n instances de ce sous réseau en
variant 7 de 1 a n et joignant les places s; 7 et s(;41),1. Il faut mettre en avant
que chaque transition ¢; g est une barriere, et donc ne peut étre franchie que si
tous les threads sont dans la place s; 6. Le marquage initial du systeme assigne
un multiensemble de n identifiants de processus {1-1,...,1-n,} a la place sq ;.

ot 82 Jtie| T 7 |lia| 56 8i,7

™ ™ ™ ti,S
Xn Xn

big | Si3  |li7| 7

™ ™

FIGURE 7.7 — Sous-réseau utilisé pour le cas de controle de flot, ou X, = {71, ., n}.

Les autres modeles Les autres modeles considérés sont tirés de I’évenement
MoDEL CHECKING CONTEST, satellite des conférences PETRI NETS 2012 et
2013. Les modeles sont : CSREPETITIONS, DEKKER, KANBAN, LAMPORT-
FaAsTMuTEX, MAPK, NEOELECTION, RESSALLOCATION, RWMUTEX, SHA-
REDMEMORY, SIMPLELOADBAL et TOKENRING. Leur description peut étre
trouvée dans [KLBT13]. Il s’agit de réseaux de Petri place-transition. On ne
présente pas les résultats pour ces modeles en Python ici, car les résultats avec
et sans optimisations sont identiques (la table de résultats correspondante peut
cependant étre trouvée en annexe C.1). En effet, dans le backend Python, les
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optimisations n’ont pas d’effet sur ce type de réseaux car 'implémentation
utilisée par défaut est la méme que 'implémentation optimisée.

7.4.1 Bilan du model checking contest

Lors du MODEL CHECKING CONTEST 2012, Neco ne réalisait que de I'ex-
ploration d’espace d’états. Pour I’édition 2013, il a participé a 1’épreuve de
vérification de propriétés logiques LTL en plus.

Pour cette épreuve Neco était le seul model checker LTL explicite mais aussi
le seul model checker LTL a fournir un résultat dans un temps raisonnable. Les
autres outils n’ont pas donné de résultats, ce qui a valu a Neco la premiere
place pour le model checking LTL.

L’épreuve de construction d’espaces d’états a aussi montré que Neco pouvait
étre compétitif. En effet, le score obtenu était de moitié celui des meilleurs outils
qui sont des outils symboliques. Cependant il n’était pas le dernier du concours.
Ce qui montre que méme si Neco est un outil relativement jeune, il peut étre
compétitif avec les outils du domaine.

Au final, Voffre d’outils est assez pauvre, malgré une pléthore apparente,
et Neco tient une place non négligeable avec un créneau large. Le MODEL
CHECKING CONTEST montre la tres grande difficulté a comparer les outils.
Une des difficulté est le format d’entrée des outils dés qu'on sort du monde
des réseaux place/transition. C’est d’ailleurs la raison pour laquelle Neco n’a
participé que sur les modeles bas niveau a I'édition 2013 de la compétition.
Une seconde difficulté était la vérification de formules logiques, en effet lorsque
les outils sont en désaccord, on ne possede aucune implémentation de référence
pour déterminer quel outil a raison. C’est directement 1ié a la problématique
de certification des model checkers pour assurer de leur correction. Finalement,
une comparaison sérieuse entre les outils est actuellement difficile et correspond
a un grand effort en temps et de modélisation.

7.5
‘7 Résultats expérimentaux

7.5.1 Résultats pour les optimisations et les réductions de
controle de flot

Les résultats pour le backend Python La premiere série de résultats pour
les optimisations et réductions de controle de flot est présentée en table 7.1,
les accélérations ne prennent pas en compte les temps de compilation. Les
modeles de cette table sont des réseaux colorés. L’utilisation des optimisations
présentées dans le chapitre 3 produit une accélération jusqu’a x12 en temps
d’exploration tout en réduisant les temps de compilation (la bibliotheque pro-
duite est plus simple). On observe aussi une faible accélération sur le modele
NEEDHAM SCHROEDER, ceci est essentiellement a da a 'utilisation de jetons
tres riches (objets Python) pour représenter l'espion et son algorithme d’ap-
prentissage. Ce code Python ne peut pas étre optimisé par notre approche, il
s’agit d’une problématique de compilation de Python et non compilation de
réseaux de Petri.
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Les réductions de controéle de flot ont un effet drastique sur certains modeles,
en effet on peut voir une accélération de x200 sur le modele CHOICE 2, il s’agit
pourtant de notre modele “pire cas” cependant apres analyse on se rend compte
que la décomposition du controle de flot élimine les le test de présence de jeton
dans 'unique place en entrée de toutes les transitions, d’ou cette accélération.
L’optimisation est donc tres efficace sur le cas qu’on prévoyait le pire, et qui
au final est le meilleur. On remarque que plus le nombre de processus concur-
rents augmente plus cette accélération est importante par comparaison avec
OPT. Une accélération est aussi observée pour notre second “pire cas” CHOICE
Bis et notre “meilleur cas” LINEAR, certes moins impressionnante dans le cas
CHOICE BIs mais non négligeable pour autant. L’approche se comporte donc
bien en général, et on n’a pas réussi a cerner la situation lorsque 'optimisation
est néfaste, on observe cependant une perte de performances pour le modele
NEEDHAM SCHROEDER. Apres analyse par profiling sur ce modele, on remarque
qu’il s’agit d’un probleme de fonction hachage, qui se comporte moins bien sur
la version avec réduction de controle de flot de ce modele.

Les résultats pour le backend Cython Pour ce backend les résultats
pour les modeles haut niveau sont présentés sur la table 7.2. On remarque une
accélération avec utilisation d’optimisations (OPT) qui est encore plus impor-
tante lorsqu’on utilise des encodages bas niveau (PACK). On peut voir que pour
I’ensemble des modeles 'utilisation d’optimisations de bas niveau est essentielle
pour bénéficier des meilleures performances.

Lors de l'utilisation des réductions de controle de flot, on observe aussi
une accélération, moins marquante que dans le cas du backend Python car les
opérations de base sont moins coliteuses mais non négligeables pour autant. Le
plus important étant ’absence de décélération lors du calcul d’espaces d’états,
ce qui indique que 'optimisation peut toujours étre activée sans entraver les
performances.

Pour les réseaux de bas niveau, tables 7.3 et 7.4, on remarque un impact
nul des optimisations OPT. En effet dans ces réseaux toutes les places sont bas
niveau, il est donc difficile de définir une stratégie efficace d’encodage et d’ex-
ploration sans travailler avec des opérations de bas niveau. Les performances
avec la configuration PACK sont meilleures en général. Cependant sur certains
modeles comme MAPK par exemple, les résultats avec optimisations sont si-
milaires aux performances sans optimisations : c’est essentiellement du au fait
que les optimisations ne s’appliquent pas sur ce modele.

On peut remarquer que lorsqu’on utilise des langages comme Cython et C++
les temps de compilation sont plus importants qu’avec Python. Dans certains
cas comme par exemple RWMUTEX w0010w0500 on a un facteur de x1654
entre en temps de compilation et le temps d’exploration. On a un temps d’ex-
ploration tres petit et un temps de compilation tres long. On peut donc voir que
le surcotit de compilation peut étre importants si le modele a un petit espace
d’états. La compilation du méme modéle en Python (présenté en annexe C.1)
prend 106s et son exploration 12s ce qui est plus efficace alors que Python est
un langage qui s’exécute beaucoup plus lentement que Cython et C++.

134



taux

s expérimen

7.5. Résultat

Vel L9L°0X 1L60X 681 LX Y65y s 181y 6€00 | 8v00 | 6100
979°0¢ zeC X 669X LST6X [90€L | 90Vl | 86616 | 6LL0 | 9210 | L6LO
208, 067 1X L€59X 190°6X 159°C Leve sigzl | soro | esio | voro
8e8'L 997'1X 290'9X 88/ 'vX 1250 659°0 LS1°E 1zio | 6sro | 2910
€TEV6SL | LvLex - - 6V76SL | 096L€r | awiL 8500 | S0L0 | ZLLO
IvrLes | oszex - - 956y | eresey | awu €500 | ¥600 | voL0
LYLLLL 997X 6v9°€Ex vLSTIX 006zt | etsve | 9sover | svo0 | €800 | z600
6v0°65 95 TX 0vTTEX 199°Z1X 8TLE 676 orrozt | vroo | vLoo | 1800
ILYLIEL | - - - 79661 | awiL WaW 6620 | LvST | 08¥E
8090V | 850°02X - - ver'e [zogy | waw 1810 | sevl | Ls61
V0L £9¢71X 1S0vrLX | 620°01% 820°0 6050 860y 1o | 9890 | 880
809°0rL | L9g€Lx - - 8S1Y viz66 | waw €860 | 6v8C | 98¢
V0L 196'81X 9¢L°661X | pESOLX Y00 580 620'6 syzo | sset | v
1dO I1dWIS 31dWIS
sivi3a [ yivoddvy v 1woddvy v 1¥oddvd [ mOT4 1dO  31dWIS [ MOT4  LdO  I1dWIS
JWaWON | ¥vd MOT4d  ¥Vd MOT4d  ¥vd 1dO

NOILV¥31300V

(S) NOILVHO1dX3 SdWIL

(S) NOILVTIWOD SdW3L

"HOG-'a3IN
£ Qvo¥TIvy
9 avouTIVY
G avou1ivy
€L g ¥vaNI]
7L g ¥vaNIq
LL g ¥vaNI]
0L g ¥vaNI]
¥V ¥VANIT]
€V UVaNIT
TV ¥vVaNI]

€ IDIOH)

7 IDI0HD

NOHLAJ

TABLE 7.1 — Résultats d’optimisations pour réseaux haut niveau avec Python.

135



,

IMPLEMENTATION ET ETUDES DE CAS

,

NEcCoO :

7.

0€S LLC 8 | LPO'LX T4 72 VLOPX 08L°€X 818'6L G96°€8 €G0°L0L | 6LV 0OVE | LOG'E €00 8€8'9 6869
991 8€0 T | LEO'LX ¢SLPX 620X €GL°eX L70'LL y95°LL Lyyee 8GL°0L Svo€ 8LE LVT9 (492
299 ¥0S LYO'LX L8 X 765X 6£9°¢X S8Y'E 059°¢ 809% 89L91 06v'e 08S°€ LL9'S 658'S
96 vl 901X 08€°GX G90°GX €86'€X G€9°0 SL90 8G8°0 LLY'E €ECE VLEE 80C°S 9¢°S
979 0€ LSO'LX 0Z8'SX €0G°6X Iy vX 0€L°0 8€L0 (VAN 8GL°0 8EL'E 81T€ 6ELY 981
20§ L LOL'LX 656'GX 0Ly GX LL9PX L20°0 6200 €00 8GL°0 966'C €0e L9CY (Y444
8€8 | 790'LX GEGOX 071 '9X L£0°GX 5000 S00°0 9000 €00 VE]'T 9€8'C £€88'¢ 8E0Y
veEC L 001X €T0'LX L20"LX CLO'LX S18¢C 0T8¢C LV8'T 088'C 10S°C 6LSC c0L'C 989°C
696 T8L ¥ | L90LX L9€°LX 9LT X 966'0X vLEve ¢E6'ST veTee £L80°¢E LvET LEET LLGE 8LG€
€TEV6S L | 6V0'LX oreLX 9LTLX 666'0X 0569 €6CL 6LE6 0Le6 69CC veTe L6Ce 867°¢
Ly LES 680'LX 8EV'LX [RASNRS LLOLX c08’L 296'L (9484 ¢6S°C €ELT VeEL'T 8L0°€ 8L0°€
Lyl LLL LYO'LX LTELX L9TLX 866'0X S61°0 6L50 6590 LS9°0 120°C 890°C 988'C 788°C
9L9 LLE L | PTTEX LOL"GX 78G°LX S66'0X ILTLL 205°'SS 1G€'88 LT6L8 | LLOL 889°CL | STTvy 8501
809 0OVl LOV'EX 8E€T'GX 8EG'LX VL0 LX 8L1°0 9090 6160 €60 €ee’s 759'8 8LE9C 657'9C
0L T LY TX 9CL'vX 699'LX 766'0X €000 900°0 0L00 0L00 1Z8°¢ 0LT'S LTTEL 9LTEL
919 LLE L | EVSPX 908'9X 867 LX 066'0X 6LL'LE SLL'vPL | 8EL'8LT | 698'SLT | v¥SOL vSSLT | ¥69VL LLOVL
809 0OvL 20L'GX 09L'LX L9€LX 686'0X S0€0 LELL 06€°C ¥9€°C 869°L Yorvl | L8TYY c0E vy
0L T 062X LY8'GX €9€°LX 0LO'LX 700°0 L10°0 €200 200 €Les 9L1'8 LYL'LT LLLLT
AOVd ITdWIS ITdWIS  FTdWIS Y
siviia Y L¥0ddvd Y 1¥0ddVY¥ Y L¥0ddvd  L¥0ddvd | MO AOVd 1d0 JTdWIS| MO14  SIOVd 1d0 ITdWIS
WAWON | ¥vd MOTd  ¥Vd MOTd  ¥Vd MOVd ¥vd 1dO

NOILVY¥ITIOOV

(S) NOILYYOTdX3 SdW3IL

(S) NOILVTIWOD SdW3l

L1 avoyTivy
0L avouTivy
6 avOuTIVY
g avouTIvy
£ QvOuTIvy
9 avou1ivy
G avouTIvy
'HOG-"a3aN
vl g ¥vaNI]
€1 g ¥vaNI]
ZL g ¥vaNI
LL g ¥vaNIT
¥V ¥VANIT
€V ¥VaNIT
7V ¥VaNIT
¥ ADI0HD

€ IDIOHD

T IDIOHD

NOHIA)

Cython.

1veau avec

éseaux haut ni

ions pour ré

t

imisa

TABLE 7.2 — Résultats d’opt

136



taux

s expérimen

7.5. Résultat

9EEVESLL | 9EEVESLL 9€EVESLL | L6610X 6660X 88L°69 ¥r9'S9 L6G°59 9699 0999 L9
8TS'8LT 8TS'8LT 8TS'8LT L66'0X 200'LX LS80 580 580 89LV LY L6Ly
ryL9 ryL9 124%°) €00°LX 666'0X cLoo 00 cLo0 6LC€E ¥8T'€ 8LCE
[488 [488 [488 6L0°LX 920'LX 0000 0000 0000 vel'e ceLre LELC
75S°€T8 75S°€T8 TSS'€T8 G86'0X 001X LZLy woy (4534 SETS [444°] 6EC'S
6ETEEI0T | 6€TEEN0T | 6£TEEY0T | S8ELX 866'0X 0v6' 9T | evLTve | OLL'TvE S08°€ €09°L 9¢9'L
867°098°L 867°098°L 867°098°L SLE'LX €00°LX 9S191L 8¥1°CC vieee 8LEE cLe9 vLT9
19£°291 19£°291 19£°291 €TrLx 0LOLX G880 8Vl 09C'L 866'C 0661 €L0°G
LTLSL LTLSL LTL'SL 0€E'LX 900'LX 0900 0800 0800 14°K4 Y26'€ VE6'E
STEVL6 AWIL AWIL - - $96'18 AWIL AWIL 0€sLp6lL | awiL AWIL
344 544 LT U4 0€0'LX 700°0 ¢L00 CcL00 GGE'8E 990'891 995891
€79°0L1°9 €79°0L1°9 €¥9°0LL'9 L00'LX 866'0X 6L18Y [44%'1% 8€ET'8Y 60LC 0LLT YLLT
V8L Y161 V8L Y161 v8LYL6'L [4UARS €00°LX eV LL L6EvT SSY've LLS'LL LECPILE 809°LE
L6l L6l L6l 08C'LX 900°LX 9800 60170 0LL0 LOV'L Ll 6vLLL
08¢€ 08€ 08€ coLLx 066'0X 1000 1000 1000 099°% 68C°6 60€°6
TEV'IVST TEV'IVST TEVIVS'T L00'LX $66'0X SSLpL €ETVL 69171 LLO'T 9L0C LLOT
9EEVESLL | 9EEVESLL 9€EVESLL | 9LL1X 666'0X 0v8'6LS | €ETYC6 | L8L'ET6 990'0C 6E£9VY 145244
8TS'8LT 8TS'8LT 8TS8LT 6£9'LX ¥00°LX 0209 €86 698'6 vLTLL wreTe LEETTT
[44%) [44%) [44%) CEGLX 001X ¢S0°0 080°0 080°0 SOV’ LEL'6 951'6
GS9LS6'E GS9°LS6'E GS9°1S6'E €6C'LX 666'0X £5S0°0T 656'ST GE6'ST 8L6'E 0LeL SvTL
TL8'] TL8] TL8L E€LLLX 660X €000 7000 7000 €60'C 0L9°C VL9T
I1dWIS ITdWIS
ADvd 140 ITdWIS Y 140ddvy Y 140ddvy ADVvd 1d0 I1dWIS ADVd 1d0 ERGIAYN
¥vd JDVvd ¥vd 140

S1v13,d I¥YIWON

NOILV¥31300V

(S) NOILVYOTdX3 SdW3IL

(S) NOILVTIWOD SdW3L

20000204 1d NOILYDOT1YSSTY
200DSL0Y Ld NOILYOOT1YSSTY
200D01L0Y 1d NOILYDOT1ySSTY
200D500Y 1d NOILYDOT1ySSTY
0L0D£00Y Ld NOILYDOT1YSSTY
GE SHIHAOSOTIH]

0€ S¥3IHAOSOTIHY

GZ S4IHdOSOTIHd

0Z S43IHAOSOTIH]

¢ 1d NOI11D37303N

7 1d NOILD31303IN

800 1d MdVW

¥ 1d X3LNWLSY{LHOdWVY]

€ 1d XJLNWLSV{L40dWV]

T 1d XJLNW1SV{LI0dWY]
G000 1d NVENVY|

020 Ld ¥d»iag

GLO Ld ¥dpaIQ

0L0 Ld ¥dpiag

€0 Ld SNOILILIdIYSD

20 1d SNOILILIdIYSD

NOHLA)

bas-niveau avec Cython

’

1011S pour reseaux

imisat

TABLE 7.3 — Résultats d’opt

(partie 1).

137



,

,

IMPLEMENTATION ET ETUDES DE CAS

NEcCoO :

7.

S06'8S S06'8S S06'8S LYELX S00°LX LECY 0L9°S 00LS LCL'Sy 865611 L6v'6LL
991 991 991 09L'LX CLOTLX 1000 1000 1000 9LTS 667’8 1SS'8
91911 91911 9L1°9LL 6LTLX €L0'LX 9LL0 2980 €L8°0 8€S'L VL EL 96L°€L
[433 [433 [43] 6L1'LX CcLO'LX 1000 000 000 €0L°C 0€8°C 678'¢
6LS0€8°L 6LS0€8L 6150€8°L L6v'LX YO LX 6LE°LT 6C8°0€ 88'LE SEVOL LLEBT 9L9'8C
€981 €981 £98°L €' LX €L0'LX 5000 9000 L00°0 66'C LL9Y G89'Y
985°870°L 985°870°L 985°80°L 6LGLX €00°LX €L6'6 660°SL 0SL'SL LOSY SLy'8 80¥'8
jz4! AWIL AWIL = = €10 AWIL AWIL YGE8LT AWIL AWIL
vl vl [Z4N} SY6'LX 001X cLoo €200 €200 68L°8L 996'GS LEL9S
vLOL vLOL {720 LOL'LX 866'0X 9000 LL00 LL00 €98 8¥1°0C 0¥z
vrOo°L vrO°L Yo'l 0LS'LX 866'0X ¥00°0 9000 9000 00Cy 6CS’L 8LS'L
7€0°L 7€0°L v€0°L C6E'LX 666'0X 7000 S00°0 S00°0 L60°€ SSLY VLLY
I1dWIS ITdWIS
ADvd 1dO ITdIWIS Y 140ddvy Y 140ddvy ADvd 1d0 I1dWIS ADvd 1dO ITdWIS
¥vd H}OVd ivd 1dO

S1v1l3,d JYIWON

NOILVY¥3 1300V

Amv NOILVYOTdX3d SdWIL

(S) NOILVTIWOD SdW3L

0L0 Ld ONIYNDIOL

S00 1d ONIYNDIOL

G0 1d vgavo1aldwig

20 1d vgavo1aldwig
0L0000 Ld AMOWIWAIUVHS
S00000 1d AYOWIWAIIVHS
0L00M0C00Y 1d XILNNMY
00S0MOL00Y 1d XILNwMyY
00L0OMOL00Y 1d XILNwMyY
0S00MO0L00Y 1d XILNNMY
0200MO0L00Y 1d XILNNMY
0L00MOL00Y 1d XILNwMyY

NOHLIA)

bas-niveau avec Cython

7

10118 pour reseaux

TABLE 7.4 — Résultats d’optimisat

(partie 2).

138



7.5. Résultats expérimentaux

7.5.2 Résultats pour les réductions par symétries

Pour tester 'approche présentée dans le Chapitre 6, une implémentation
a été réalisée dans Neco. Dans nos études de cas on se focalise sur les calculs
en utilisant une approche par force brute et les deux réductions précédemment
présentées : I'approche complete avec permutations de sous arbres, et I'ap-
proche optimiste sans permutations. A notre connaissance ce type de réductions
n’est supporté par aucun outil existant, par conséquent aucune comparaison
directe n’a été réalisée. Ceci est principalement di au fait qu’il existe tres
peu de travaux sur la création dynamique de processus et encore moins d’ou-
tils, mais aussi a I'aggravation du probleme d’explosion d’états causée par la
création de nouveaux processus a ’exécution et donc I’absence de techniques de
réduction efficaces. Cependant de nombreuses techniques existantes sont com-
patibles avec nos réductions et donc n’ont pas a la concurrencer. Par ailleurs,
puisque I'implémentation actuelle de la technique a été réalisée en Python une
comparaison ne serait pas équitable.

Remarquons que dans le cas des CFG on aurait pu utiliser des symétries
classiques et se comparer a un outil existant. Il y a des chances que ce serait
moins bon car les arbres se justifient que lorsqu’on a de la création dynamique
et des relations entre pids, et comme ils ne sont pas gratuits, on devrait perdre
par rapport a une autre approche plus simple.

L’implémentation utilisée est basée sur le module itertools de Python
pour générer les permutations de pid-trees. A chaque fois qu’un itérateur est
construit, toutes les permutations sont crées pour étre itérées par la suite.
Cette approche n’est pas optimale, puisqu’il serait plus efficace d’itérer sur les
permutations a la volée et s’arréter lorsqu’un marquage adéquat est trouvé. Nos
expérimentations permettent donc d’évaluer les réductions qu’on peut espérer
de notre approche et non ses performances.

Les résultats pour le modéle client-serveur Les résultats pour le modele
client serveur sont présentées en table 7.5. On a exécuté différentes configura-
tions sur ce modele en faisant varier le nombre de clients ¢ et le nombre n
d’opérations par thread. Ainsi, le nom d’une instance CLIENT SERVER C3N4
signifie que le modele contient 3 clients et 4 opérations par thread.

On observe une réduction importante des espaces d’états avec un facteur
de réduction qui augmente avec la taille des instances, ce qui signifie qu’on a
gagné un ordre de grandeur. On voit que pour la plus grande instance calculable
sans réductions sur notre machine de tests (CLIENT SERVER CHN3) on a une
réduction de facteur x1133 et une réduction en temps de calcul d’un facteur
x12.69. La réduction du temps de calcul résulte du calcul d’un espace d’états
plus petit, on a moins d’états a traiter. L’évolution des temps de calcul pour
le modele avec 5 clients est montrée en figure 7.8a et I’évolution des tailles des
espaces d’états en figure 7.8b.

Les modeéles de contrdle de flots (CFG) Les résultats pour les graphes
de contréle de flot ont été séparés en deux parties pour différencier les deux
parametres de mise a échelle. En table 7.6 on présente les résultats pour 10
instances du sous réseau en faisant varier le nombre de threads qui exécutent
le réseau résultant. La figure 7.9a présente les temps d’exploration pour les
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TABLE 7.5 — Résultats des réductions par symétries pour le modele Client-

Server (Python).

140



7.6. Conclusion

(a) Temps d’exploration. (b) Taille des espaces d’états.
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FIGURE 7.8 — Résultats pour le modeéle CLIENT SERVER C5 pour un nombre variable
de clients (aze horizontal).

différentes instances testées, on observe que les trois approches ont une crois-
sance exponentielle. Cependant si on regarde le méme graphique avec une
échelle logarithmique (figure 7.9b) on observe que cette croissance est moindre
pour les méthodes avec réductions par symétries : on est passés a un autre
ordre de grandeur.

La réduction de la taille des espaces d’états est importante comme on peut
le voir sur la figure 7.10a. On réduit les espaces d’états de maniere efficace. Il
est intéressant d’observer que les deux approches de réduction produisent des
espaces d’états de méme taille. En effet, ces réseaux de Petri appartiennent
a une sous-classe pour laquelle I'approche optimiste est complete. En général,
pour tout réseau ou les jetons contiennent au plus un identifiant de processus,
I’approche optimiste sera complete. Ici aussi si on observe ces mémes résultats
que précédemment avec une échelle logarithmique (fig. 7.10b) : un gain expo-
nentiel.

La seconde comparaison est réalisée sur le nombre d’instance du sous réseau
en fixant le nombre de threads. Les résultats sont présentés dans la table 7.7. Ici,
on peut remarquer qu’on obtient toujours la méme réduction. Cela est di a la
structure du modele, en effet on réplique un sous réseau dont le comportement
n’est pas influencé par les autres sous réseaux : les threads ne peuvent pas
diverger au dela d’une barriere.

7.6
Conclusion

Dans ce chapitre nous avons présenté la boite a outils Neco. Il s’agit d’un
ensemble d’outils de compilation de réseaux de Petri et model checking LTL. Tls
produisent des bibliotheques dynamiques performantes pouvant étre utilisées
depuis Python ou de maniere native depuis le C ou C++.

Neco implémente les approches décrites dans ce manuscrit et a été utilisé
pour réaliser des études de cas pour les valider. Ces études de cas ont montré
I’effet non négligeable de ces approches pour la construction d’espaces d’états.
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(a) Avec échelle linéaire. (b) Awvec échelle logarithmique.
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FIGURE 7.9 — Temps d’exploration pour le modéele CFG 10 X pour un nombre variable
de threads (aze horizontal).

(a) Avec échelle linéaire. (b) Awvec échelle logarithmique.
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FIGURE 7.10 — Tuille des espaces d’états pour le modéle CFG 10 X pour un nombre
variable de threads (aze horizontal).

La réalisation de cet outil représente un investissement important en temps
cependant les résultats sont prometteurs et montrent que Neco est compétitif
avec les autres model checkers. De plus les résultats des réductions par symétries
offrant des réductions notables en temps et espace.

Neco a d’ores et déja des utilisateurs, notamment pour la vérification de
protocoles peer-to-peer pour la réplication de fichiers [34] et une implémentation
en réseaux de Petri de pi-graphes® [140]. Le choix de Neco dans ces deux cas
a été rendu plus facile grace a 'expressivité tres riche des langages d’entrée,
dans le premier cas la modélisation était réalisée en ABCD, et dans le second
cas directement en Python grace a la bibliotheque SNAKES.

1. Travail actuellement en cours au laboratoire IBISC.
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8 Conclusion

Dans cette thése nous nous sommes focalisés sur 'approche par compila-
tion du calcul des espaces d’états des réseaux de Petri, et les réductions d’es-
paces d’états dans les systemes a création dynamique de processus. Plusieurs
contributions sur les plans théoriques et pratiques ont été présentées au fil des
chapitres.

Nous avons défini un cadre général pour la compilation de réseaux de Petri.
Ce cadre est indépendant du langage cible et est modulaire de par I'utilisation
d’interfaces pour divers modules utilisés dans les algorithmes. Nous avons aussi
vu une famille d’optimisations dérivées de la structure du réseau de Petri qui
accélerent grandement 1’exploration d’espaces d’états et la compilation.

Cette approche de compilation a été appliquée dans le cadre d’'un langage
de bas niveau, LLVM. Ce langage est suffisamment expressif pour permettre
une transcription aisée des algorithmes, mais aussi assez bas niveau pour étre
équipé d’une sémantique formelle, ce qui nous a permis de réaliser des preuves
de correction et terminaison des algorithmes dans cette représentation.

Pour adresser les réductions d’espaces d’états dans les systemes a création
dynamique de processus, un nouveau cadre théorique pour les réductions par
symétries a été défini. Cela a mené a la réalisation d’algorithmes effectifs et
efficaces. La technique de réduction se base sur une structure arborescente qui
est une représentation d’un état du modele. Une étape de normalisation de ces
arbres permet de calculer une représentation canonique d’une classe d’états ce
qui permet les réductions. Par la suite, on a aussi vu dans les études de cas que
ces réductions peuvent avoir un impact exponentiel sur les tailles des espaces
d’états.

Finalement on a présenté la boite a outils Neco, développée pendant la these
comme application des résultats sur le calcul des espaces d’états et permettant
le model checking LTL. On a présenté les 4 outils qui la composent en nous
focalisant sur les deux compilateurs, I'un pour les réseaux de Petri, 'autre pour
les formules LTL sur un modele compilé. Les différentes approches présentées
dans ce manuscrit y ont été implémentées et des études de cas ont été réalisées.
Neco a aussi participé au MODEL CHECKING CONTEST 2012 et 2013, ce qui
a montré qu’il est compétitif avec les outils du domaine.

Les perspectives a court terme sont d’abord I’extension des techniques de
réduction présentées ici a la relation frere. Il s’agit essentiellement d’adapter la
normalisation pour prendre en compte cette relation, puis prouver la correction
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de cette extension. Sur le plan pratique il s’agit aussi d’implémenter ’approche
actuelle en Cython pour avoir des études de cas qui adressent de plus grands
modeles puis implémenter ’extension décrite ci-dessus.

Sur le plan de la compilation il s’agit de continuer & chercher des opti-
misations en se focalisant sur les formalismes de modélisation structurés. En
effet il est difficile de réaliser des optimisations efficaces sur toute la famille des
réseaux de Petri. En revanche, des qu’on ajoute des contraintes sur les modeles
on peut trouver des optimisations efficaces comme on 1’a vu pour les réductions
de controle de flot.

Sur le moyen terme, il s’agit essentiellement de stabiliser Neco et d’ajouter
des techniques de réduction d’occupation mémoire. Actuellement, le stockage
de marquages est réalisé de maniere simple et des techniques existantes ef-
ficaces pourraient étre implémentées. Puis éventuellement, le backend LLVM
pourra étre réintroduit. Cela permettrait aussi de retravailler le théoreme d’ex-
tensionnalité pour permettre le partage de mémoire, ce qui n’est pas possible
actuellement.

Sur le long terme, il s’agit de s’orienter encore plus vers les réductions
par symétries d’espaces d’états. En travaillant sur des formalismes structurées
qui aident a la réduction. On a remarqué que 'approche optimiste peut étre
complete si le modele a une forme particuliere. En analysant les modeles on
observe que les permutations des pid-trees ne sont nécessaires que si certains
jetons possedent plus d’un pid, or un jeton avec plus d’un pid peut étre vu
comme une primitive de communication entre deux processus. Le travail de
recherche est donc de trouver un moyen pour les processus de communiquer
tout en minimisant le surcotit de cette communication car elle introduit des
permutations dans les pid-trees.

Finalement, dans cette these nous avons vu qu’un compromis entre la facilité
de modélisation et 'efficacité de vérification est possible. Cette thése montre
que nous pouvons étre efficaces tout en proposant une grande expressivité, au
sens facilité de modélisation, mais aussi décidabilité : les réseaux de Petri qu’on
propose sont annotés par un langage Turing complet. En pratique, on reporte
donc sur I'utilisateur la responsabilité des problemes liés a la non-décidabilité
de ce langage. Des restrictions syntaxiques et des conseils de mise en oeuvre
peuvent aider mais I'utilisateur pourra généralement les contourner s’il n’est pas
suffisamment attentif aux risques, ou s’il le souhaite. Ceci n’est pas fondamenta-
lement différent de ce qui arrive lorsqu’on programme, les précautions a prendre
et la démarche a suivre en cas d’erreur sont donc essentiellement les mémes. En
contrepartie de cet inconvénient, ’avantage de proposer un langage existant,
complet, et répandu est qu’on transmet aussi une grande partie de la décision
concernant l'efficacité entre les mains de 'utilisateur : s’il désire passer peu de
temps, avoir rapidement des simulations, ou des résultats sur de petits modeles,
il peut le faire grace a un langage de couleurs tres haut niveau; dans Neco, il
s’agit de Python. Mais s’il veut progresser ensuite vers 'efficacité, il peut de
maniere incrémentale améliorer son modele, spécialiser les types des places et
implémenter des structures efficaces en C/C++/Cython ou tout langage qui s’in-
terface avec Python (donc presque tout langage en pratique). Il en résulte que
la démarche de modélisation se rapproche du développement traditionnel en
cela que les outils proposés ressemblent a ceux que l'utilisateur connait. De son
point de vue, on lui propose un “vrai” langage de programmation, étendu par
des constructions issues des réseaux de Petri qui facilitent 'expression de la
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concurrence, des communications et d’autres aspects généralement difficiles a
programmer. Ceci est complété par des possibilités de simulation automatique
ou interactive et un outil de diagnostique (le model checker) proposant des
traces facilement exploitables. Au final, la modélisation devient une activité
familiere dont il est facile de comprendre les rouages car la technique reste
cachée (de méme qu’'un programmeur n’a pas besoin de comprendre ce que fait
vraiment son compilateur). Ainsi facilitée, on peut espérer que la démarche de
modélisation, et vérification, pourra étre plus largement utilisée de fagon plus
pertinente.
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A | LLVM

Al
( Implantation des Marquages

Dans cette section on décrit la réalisation d’une structure de marquage.
Un marquage simple peut étre implémenté avec une structure qui contient des
pointeurs sur des places. Le type de cette structure est struct(ts,,...,ts,) ou
ts, est le type de la i-eme place (la place s; en énumérant les places a partir de
0). La seule chose qu’on suppose est que les structures qui encodent les places
ne partagent pas de mémoire.

A.1.1 Interprétation et les propriétés

On définit l'interprétation récursivement sur la structure. Si p,, est un
pointeur sur la structure de marquage dans un tas H bien formé, alors par
définition on a

H(pimek) = (struct(tsy, ., ts, ), (Dsgs -+ Ps,,)
On définit U'interprétation dans ces conditions par :
[H, pri] ™™ = {50 = [H,pso]® -+ 50 = [H,ps,]°"}
On vérifie que la fonction d’interprétation est valide (supposition 4.2 page 53).

Soient H, H' deux tas et p, p’' deux pointeurs sur des structures de mar-
quages tels que p € dom(H) et p' € dom(H'). Si (H,p) =s (H',p') alors
[[H p]]?ﬂ?"k — [[H/ p/]]mrk.

Preuve. Par définition de la fonction d’interprétation et de la structure car les
fonctions d’interprétation des places vérifient la propriété de validité. O

On vérifie maintenant la propriété de cohérence pour cette structure de données
(prérequis 4.3 page 54).

Soient H, H' deuz tas, F', F' deuz frames, py,+ un pointeur de H sur une
structure de marquage, et ps un pointeur sur une place de cette structure. Si
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mrk s
Ds € DPmrk \I/H; [[Hupmrkﬂ (3) = [[H7ps]] ) ( seq )H,F ~ ( Seq/ )HEBH/,F’ et
Pmrk ¢ dom(H/): alors

[[H D I"I/>pmrk]]mﬂC (s) = [[H @ HIvPSHS

Preuve. Immédiat par définition de [-,-]™" car

(H S2) H/)(pmrk) = H(pmrk) = (StTUCt(tsov cee 7tsn)a (psm cee 7psn))
O

La propriété de séparation quant a elle est triviale dans cette structure car
les places sont séparées (prérequis 4.4 page 54).

S0it Pk un pointeur sur une structure de marquage dans un tas H. Si pg
et pgr sont deux pointeurs sur deux places distinctes de cette structure alors on
a ps\er N ps’\LH: 0.

Preuve. Par définition de la structure. O

A.1.2 Les fonctions get

Si s; est la i-eme place du marquage alors on définit la fonction get, de la
structure de marquage par :

ar | xs, = gep Tk, 0, 4
P(get,, (wmm)) = { ret z.,
On vérifie que cette fonction implémente l'interface demandée.

PROPOSITION A.1. La fonction get, vérifie bien sa spécification (cf. 1 page
57), i.e., Si
( fca” getsi(pmrk) )H,F ~ ( Ps )H

alors ps LirC Pk bar et [H, pmai] ™™ (s1) = [H, ps]*.

Preuve. Immédiat par définition de la structure et de [-,-]™". 0

A.1.3 La fonction copy

On définit la fonction copy,,,,,. de la structure de marquage par :

) = alloc struct(ts,, ..., ts,)

. x,, = feall get  (Tprn)
P(copy i (Zmek ) = 2%, = feall get, (x),,) ppour0 <i<mn
peall copy (vs,;,7%,)

/

ret Lonrk

Remarquons que dans le cadre d’une sémantique copy-on-write, on ne ferait
pas de copie en profondeur mais juste une copie de pointeurs. La copie des
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places serait réalisée a la premiere écriture ce qui permettrait de gagner en
performances.

Pour vérifier que cette fonction implémente bien 'interface demandée, on
va passer par deux lemmes prouvant respectivement le coeur de la fonction et
la spécification du point de vue du corps de la fonction. Le résultat attendu
sera une conséquence immédiate du second lemme.

Pour un marquage M, un tas H, un frame F', x,, une variable et p,,
un pointeur tels que F(Zmm) = Pmek €t [H, pmrs] ™" = M. La spécification
demandée de la fonction copy,,,,, est la suivante :

( fca” Copymrk(xmrk) )H,F ~ ( plmrk )H@H’
dom(H") N dom(H) =)
plmrk\l’H@H/g dom(H/)

[[H’pmrkﬂmrk _ [[H ® H/7pmrk]]mrk _ [[HGB H',p’ ]]'mrk

mrk

LEMME A.2. Soit M un marquage, H un tas bien formé, pu.i et pl,., deux
pointeurs de H sur des instances distinctes de la structure de marquage tels
que Pork b U Pl Ly = dom(H) et [H, pri]™™ = M. Soit F un frame,
Tk, €t ) deux variables tels que F(Zmpk) = Pmek €t F(2),,0) = D). Soit
seq la séquence d’instructions suivante qui correspond au coeur de la fonction
COPYmrk ~

Lsq = fCCI,ll getso (xmrk)

v, = feall get, (2,,.)

peall copy, (vs,,7%,)

x,, = feall get (Tmek)
v, = feall get, (2,,..)
pca'll Copysn (xSna ‘T/sn)

Si on réduit toute la séquence, i.e., si

( seq )H,F ' ( skip )H@H’,F@ﬁ

alors
g xSOHpSU7"'azsn,HpSn? Al
B { x’sor—>p’so,...,x’sn}—>p’sn } (A1)
dom(H) Ndom(H') C pi g U---Up, LaC phpdn (A.2)

[[Hapmrk]]mrk (Sz) = [[vasiﬂ& = [[H@Hlvpsiﬂ51 = [[H@Hlvp;i]ri

A.
pour 0 <i<n (A-3)

Le résultat (A.1) est le résultat de toutes les affectations exécutées. Le
résultat (A.2) assure que seuls les pointeurs de la structure de marquage pointée
par p) .. sont dans le domaine de H’, plus précisément les pointeurs accessibles
a partir des places sg,..., S,, et donc c’est la seule partie du tas susceptible
d’étre modifiée. Cette conséquence aidera a argumenter les conditions sur les
domaines de la spécification. Le dernier résultat (A.3) assure qu’on copie bien
le contenu des places.
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Preuve. On fait la preuve par induction sur n.
Pour le cas de base, n = 0 : On sait que seq est de la forme suivante

e feall get,, (mri)
eq { ol feal gt (5
peall copYs, (l’smfgo)

Soit H un tas, et I’ un frame tels que décrits dans I’énoncé. On va réduire la
séquence et propager les résultats.

(seq )y p x = feall get, (2 ,..)
H,F peall copy,, (Ts,,Tl,) H.Fo

avec Fy = F @ f3y. Par définition de la spécification de la fonction gety, on a:
50 g {xSO '_> pSO}

DPso J/HC Pmrk \LH
[H,pso]* = [H. prrc] ™™ (s0)

On continue & réduire la séquence :

< :'E;U = fcall getso (wlm'rk)

* !
pCall COPyso (l'smx.,so) >H,Fo - ( pcall CopySD (xso,xSO) )H7F1

avec [y = Fy @ 1. De méme, par définition de la spécification de la fonction

getg, ona:

B = {al, — vl }
p;g IuC p{mrk lu

[H,0,]°° = [H, D] ™ (50)

On effectue la derniere réduction :
( peall copy, (vs,,7%,) )H7F1 s ( skip )H@Ho,Fl
Et par définition de la procédure copy, , on a :
dom(H) N dom(Ho) C pl Iu
[H,ps,]*° = [H & Ho,ps,]™ = [H & Ho,p,, ]

On a bien le résultat souhaité :

BEBo® Py = {5 — Psor Ty = Py}

dom(H) N dom(Ho) € i, +uC Pryi b1

[H, k] ™™ (s0) = [H,ps,]™ = [H ® Ho,ps, ] = [H & Ho,p,,]™
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Pour le cas inductif, on suppose le lemme est vrai pour n — 1, c’est-a-dire que :

Ty, = feall get, (Tmem)

l‘;o = fca” gezssg (xlmrk)

peall copy,, (s, %)

~ (skip ) pem,,
T, , = feall gety  (Tmrk) F&po
vl = feall get, (@] )

peall copy,,_,(vs, o) ) 1

avec comime conséquences :

X Hp87"'7$5n7 Hpsn717
Bo = { o ! } A4
0 ‘T‘/So Hp/SO"..7:L‘~,9n—1 Hp;nfl ( )
dom(H) N dom(Ho) C py b U---Up,, InC D (A.5)

[[H7pmrk]]mrk (sl) = [[H7p5i]]5i = [[HEBH()?pSiHSi = [[HEB HOﬂp;i]]Si (AG)
pour 0 <t <n—1

Maintenant on va prouver que le lemme est vrai pour n. On applique I'hy-
pothese d’induction sur notre but initial, et on obtient :

Ty = fcall getso (l‘m’rk)
@, = feall get,, (7,,)
peall copys, (xso,réo)

x,, = feall gety (Tmrk)

Tanoy = Jeall et () ~* 2l = feall get, (x),.,)

/ ’ =
ey = S0l 96bs, () Pzgll copy (:c:n m'mr)k H®Ho
peall copy, (Ts,_,, 7% ) 50 \LspsTs, HoHo,

xs, = feall get, (Tmpm)
l‘gn - fcall getsn (x/mTk)
peall copy (v, , 7)) HF

avec Fy = F @ et les conséquences (A.4), (A.5), (A.6) ci-dessus. On continue
a réduire de la méme maniére que dans le cas de base.

x,, = feall get (Tmmk)
x;n = feall get, (x),..) A ® ( peall copy,. (xsn,z;n) )H@Ho,
peall copy (s, ) ) HoH,, Fl
F@Bo
avec I £ Fo® Py et

/81 g {xsn = pSn?'fL‘;“ = p/sn}

D YHC Dmrk LE
p;n, *l’H - p,mrk \LH

HH @ HOapsnﬂsn = [[H D HOapmrkﬂmrk (Sn)
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Sn mrk
[[HGB HOap;n]] = [[H@ Hoﬂp/mrk]] (Sn)
Or comme les places sont disjointes, on a
dom(Ho) N ps, L= dom(Ho) Np, lu=0

Les conclusions (A.5) et (A.6) sont préservées, car on n’a pas modifié le tas.
Les x5, sont tous différents pour 0 < i < n (SSA), donc

o Tsg P2 Psgy- s Lsy, 77 Dsps
60@ﬁ1— / / / /
Tgy F* Dsgs- -1 Ts, Fr Ds,

De plus, on a :

[[Hypsn]]sn = [[Hapmrk]]mrk (sn) =[H® HOapsn]]S"

[H.p, ] = [H il ™ (s) = [H ® Ho,pl, |

Car la réduction de I'hypothese d’induction n’a pas pu modifier les places
pointées par ps, et p’sn (elles n’appartiennent pas au domaine des modifica-
tions (A.5)). On finalise les réductions :

( pcall COp:l/sn(.’L'Sn,J?;n) )H@Ho, ' ( Sklp )H@HUEBHh
F1 Fl

Par la spécification de la procédure copy, , on obtient :
dom(H @® Hy) N dom(Hy) C p, lu

[H,ps,]°" = [H & Hy ® H1,ps, | = [H & Hy ® H1,p;nﬂsn

Au final on obtient le résultat souhaité car la condition sur les domaines nous
assure qu’on n’a pas modifié les places sq,...,s,—1 (donc on préserve les in-
terprétations) et 'opération @ est associative.

Ty > Psgs -+ -y T, F> Pay s
ﬁzﬁo®51={ 20 "7 Pso 5 Ps }

T Dy Ty, P Dl
dom(H) N dom(Ho ® Hy) C pl g U---Up, LluC phaln

[[H»pmrkﬂmrk (sz) = [[I_vasi]]sz

[H @ Hy ® Hi,ps,]™

[H @ Ho® Hy,pl,]™
pour 0 <7 <n

O

Le lemme qui suit vérifie que le corps de la fonction copy,,,,, se comporte
bien. Une fois qu’on l'aura prouvé, le résultat qu’on cherche sera immédiat.

LEMME A.3. Soit M un marquage, H un tas bien formé, F un frame, X
une variable et porr un pointeur de H sur une structure de marquage tels que
Pork v = dom(H), F(Tpmrk) = Dmrk €t [[H,pmrkﬂmrk = M. Si on réduit le
corps de la fonction copy,,., i.e., st

( P(Cl)pymrk(]xmﬂfl)) )H,F ad ( p{mrk )HEBH/
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alors
dom(H) N dom(H') =0 (A7)

p,nzrk\l/H@H/g dom(H') (AS)

[[Ha pmrkﬂmrk = [[H ® Hlapmrk]]mrk = [[H > Hlvp{mrk]]mrk (Ag)

Le résultat (A.7) nous assure qu’on alloue un nouveau tas. Le résultat
(A.8) nous assure que le nouveau marquage pointé par p/ ., ne partage pas
de mémoire avec le marquage pointé par pp.k. Et le dernier résultat (A.9)
assure qu’on copie bien la structure de marquage.

Preuve. On fait cette preuve en réduisant la séquence P(copy,, .. (Tmri ). Par
définition :

xl . = alloc struct(ts,, ..., ts,)
Ny xg, = feall gety (Tomem)

P(copy i (Tmek ) = v, = feall gety (x,,,,) ppour0<i<n
peall copy, (xs;, 7,

/
ret T,,.5

Soit H un tas et F un frame tels que décrit dans I’énoncé. On commence a
réduire :

x5, = feall get,, (Tmpm)
al, = feall get,, (x),..)
peall CoOpY s, (IS()? l{‘?o)
| xs, = feall get, (xmm)
w;n = feall getsn(x/mrk)
peall copy, (s, , T )

( Pcopyman(pmri)) ) g~

!
ret T, HeoHo . Fo

ot Fy L F® By et fo = {@! . — Dhei +- Par la définition de l'instruction alloc
et la fonction new on a :

dom(H) N dom(Hy) =0 (A.10)

Dot L@ H,= dom(Hy) (A.11)

et on sait que Hy est bien formé. On applique le lemme A.2, les hypotheses
nécessaires étant respectées :

Prmrk L HeHy U D LB H,= dom(H & Hy)
[[H 3] HOapmrk]]mrk =M
BFO = {xmrk = mekvx;nrk = p{rn'r'k}
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Apres I'application du lemme, on obtient :

xs, = feall getg, (k)
1'/50 = fca” g6t50 (xlmrk)
peall copy,, (Ts,, )

x5, = feall gets, (T k) " ( ret x;nrk )H®HOEBH1,F1
x, = feall get, (2! ..)

peall copys, (%ny» )

!
Tel L H®Ho,Fo
N df
ou Fy = Fy ® By avec
51£ Tsg 7 Psgs--+sLs, 77 Psps (A].?)
- ! / ! / .
Ty Py T P

dom(H & Ho) Ndom(H:) € py dnam, U Ups dnen,C Prptnemn, (A.13)

[H ® Ho, prr]™™ (s;) = [H @ Ho, ps,]"
— [[H@Ho @Hl,psi]]si
= [H & Hyo Hy,p,,]"
pour 0 <7< n

(A.14)

On fait la derniere réduction :

( ret x . )H@HoeaHl,Fl ~ ( Prark )H@H[)@H],Fl

Le résultat (A.13) implique que
dom(H & Hy) N dom(Hy) C dom(H)

car pl . LreH,C dom(Hp). On obtient donc les deux premieres conséquences
du lemme car 'opération @ est associative :

dom(H) N dom(Hy & Hy) = dom(H) N dom(Hp) =0
p;nrk LH@Ho€BH1: p;nrk \LHO@HI C dom(HO D Hl)
La troisieme conséquence
[H, poe]™™ = [H & Ho @ Hy, pouyic] ™™ = [H & Ho @& Hy, ply] ™™

est vraie par la propriété de cohérence de la structure de marquage en utilisant
le résultat (A.14). O

PROPOSITION A.4. la fonction copy,,,. vérifie bien sa spécification, i.e., pour
un marquage M, un tas H, un frame F, Xy une variable et ppq, un pointeur
tels que F(Tmrk) = Dk €t [H, pmrk]]mrk =M, ona:

( feall copy s (@mrt) ) gy p~ ( Pt ) gom
dom(H") N dom(H) =0
Pt Ve © dom(H')
[H, prri] ™™ = [H & H', prug]™ = [H ® H', D/t ]™™"

mrk
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Preuve. Ceci est une conséquence immédiate du lemme A.3, en utilisant la
regle de réduction de instruction feall. O

A.1.4 La fonctions cons

L’implantation de la fonction cons,, est définie par

Tk = alloc struct(to, ... ty)

Tsy = fC(lll getsl (x’m'rk)
P(consmm()) =< peall clears, (xs,)

zs, = feall get, (Tmrr)
peall clears, (zs,)

Pour prouver la correction de cette fonction, on se base sur un lemme qui
montre que la séquence des fonctions get et clear “nettoie” bien le marquage.
Une fois ce lemme prouvé il nous suffira de montrer qu’on alloue un nouveau
marquage d’interprétation quelconque puis on le “nettoie”.

LEMME A.5. La séquence des fonctions get et clear “nettoie” bien la structure
de marquage, i.e., si H est un tas, F' est un frame, x,se¢ est une variable et pp, i
est un pointeur sur une structure de marquage, tels que dom(H) = pp Lo et
F(2mrk) = Dk, alors

xg, = feall get,, (Tmm)

peall clears, (zs,)

~ ( skip )H@H' Fo
Fop

zg, = feall get, (Tmrr)

peall clears, (vs,)

H,F
et
6 = {xso > Dsgy -3 Tsy, Hpsn}
[H & H' pri] ™™ (si) = [H & H',p,,]* =0
pour 0 <t <n

Preuve. La preuve se fait par induction sur n. Pour le cas de base, on a :

( T, = feall gety (Tprr)

peall clears, (zs,) )H‘F ~ ( peall clears, (zs,) )H,Fo

avec Fy = F & {5, — psy } et [H, pr] ™ (50) = [H, ps,]*°. On continue en
réduisant grace a la spécification de la fonction clears, :

( peall clears, (zs,) )H7F0 ”*( skip )H@Ho,Fo

avec [H @ Hy, ps,]”® = 0. On conclue par la propriété de cohérence de la struc-
ture de marquage.
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Pour le cas inductif, on commence par appliquer 'hypothése d’induction
pour réduire les n — 1 premieres paires d’instructions.

T4, = feall get o (Tmmm)
peall clears,(xs,)

.x.s.nil  feall get, () ( x,, = feall get, (Tmen) )
peall clears, (x5, ) peall clears, (v, H®Ho,Fo
v, = feall get, (Tmrr)
peall clears, (xs,) HF
avec
Fo=F ®{xsy > Psgs---sTs,_, — Ds,_1} (A.15)
[H & H07pmrkﬂmrk (si) =[H & Hprsi]]Si =0 (A.16)

pour 0 <:<n—1

On réduit la derniere paire d’instructions de la méme maniere que dans le cas
de base :

rs, = feall get, (Tomm) )
( peall clears, (zs,) P ~ ( skip )H@HoeBHl,Fl
avec Fy = Fy @ {xs, — ps, } et
[[H@HO@Hlapmrk]]mrk (Sn) = [[H@HO@Hlypsn]]sn
=0

de plus par la propriété de séparation les places sont disjointes et donc les
résultats (A.15) et (A.16) sont préservés pour le tas H & Hy & Hy. On conclue
par la propriété de cohérence. O

PROPOSITION A.6. La fonction cons, vérifie bien sa spécification, i.e.,
( feall cons () )@7F > (ks )H

[H7 pmrkﬂmrk - 0

Preuve. Conséquence du lemme précédent en utilisant la définition de la regle
alloc. O
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B Preuves du chapitre 6

Toutes les preuves sont faites dans le contexte d’un réseau de Petri N =
(S,T,¢) avec les suppositions du chapitre 6.

B.1
( Preuves des résultats auxiliaires (section 6.3)

B.1.1 Proposition 6.2

Soit M un marquage pid-cohérent d’un réseau de Petri. Sit € R(M) est
une représentation de M, alors

1. mrk(N(t)) est pid-cohérent ;

2. M et mrk(N(t)) sont hl équivalents, i.e., M ~ mrk(N(t)). 0

Preuve.

1. Parce que, pour chaque paire (7, 7,) € M (s,) le noeud dans ¢ & la position
7, est le fils le plus & droite du noeud & la position 7 (définition 6.11), on a
R (m,) le plus grand pid qui satisfait h} (7)<t1 bl (m,) et donc mrk(N(t))
est pid-cohérent.

2. h}, est une bijection qui assigne aux pids de pid, les pids dans pid pr(y)-
Cette bijection préserve les relations <(; et < parce qu’elle ne change que
les noms de pids et non leur relations, par conséquent les condition de la
définition 6.4 sont satisfaites.

O

B.1.2 Proposition 6.3

Soit M un marquage pid-cohérent d’un réseau de Petri. Si t,t' € Ry(M)
alors t' est une permutation de t. a

Preuve. Par définition R(M) C R(M), on sait que

pid, = pid,, = pid,,; (B.1)

mrk(t) = mrk(t') = M (B.2)
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si t et t’ different en nombre de branches, ou different en la longueur de leur
branches (longueur minimale car pid-trees réduits) alors (B.1) est violée. S'ils
different en leurs marquages alors (B.2) est violée. Donc les pid-trees ¢ et ¢’ ne
peuvent différer que par I'ordonnancement de leurs enfants. ]

Le corollaire 6.4 est immédiat.

B.1.3 Proposition 6.6

Soit t € Ryo(M) un pid-tree, alors pour tout t' € Ry(M) on a :

— 4/ !
t=t' &t € Ryo(M) 0

Preuve.
(=) t=1t, t’ est réduit et pid-free ordonné donc il est dans Ry, (M).
(<) ' € Ry, donc t' est réduit et pid-free ordonné, ¢ et ¢’ ne peuvent
différer qu’en des noeuds équivalents, sinon ¢’ ne serait pas dans Ry, (M),
par conséquent t = t'. a
O

B.2
‘7 Preuves de l’algorithme de construction (section 6.4)

B.2.1 Proposition 6.9

L’algorithme 6.1 construit une représentation sous forme de pid-tree d’un
marquage pid-cohérent.

(schéma). On considére un marquage pid-cohérent M. L’algorithme démarre
avec 1’ pid-tree (0, ()).

Si le marquage M est vide alors aucune modification n’est fait, on renvoie
ce pid-tree. C’est le plus petit pid-tree bien formé, qui est une représentation
de M.

Sinon, s’il y a des jetons dans les places différentes de s, on les ajoute a
gauche, les fils les plus & droite ne sont donc pas modifiés (s’ils existent). Le
pid-tree reste bien formé et une représentation de M puisqu’on ajoute les jetons
dans l'arbre.

Pour chaque futur-pid, on ajoute un sous arbre a gauche d’un noeud. Parce
que le marquage est pid-cohérent, il ne peut y avoir qu’'un seul fils de ce type
par noeud. De plus le placer en tant que fils le plus a droite force la troisieme
condition de la définition 6.11 & étre vraie. Le jeton correspondant de la place
s, est aussi ajouté a Iarbre, il est donc bien formé et une représentation de
M. a

B.2.2 Proposition 6.10

La fonction de réduction S transforme une représentation d’un marquage
en une représentation réduite du méme marquage. O
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Preuve. Pour respecter la définition des pid-tree bien formés, on ne supprime
que les noeuds correspondants aux pids non référencés, par conséquent l'arbre
résultant sera bien formé. Le marquage reste le méme parce que les noeuds L
se comportent comme des marquages vides. De plus, la transformation ne peut
modifier les noeuds L correspondants aux futur-pids car il s’agit de feuilles.
L’arbre résultant ne possede plus de noeuds internes étiquetés par L et donc
pas de pids non référencés, il s’agit d’un arbre réduit. a

B.2.3 Proposition 6.11

L’application de la fonction de normalisation N sur un pid-tree produit un
pid-tree normalisé.

Preuve. Immédiat de part I'implémentation qui est basée directement sur la
définition de la normalisation de pid-trees. a

B.3
( Preuves des algorithmes (section 6.6)

L’algorithme 6.2 est correct et termine.

(schéma). On vérifie juste que cette fonction renvoie un espace d’états minimal
contenant un marquage équivalent a M.

On construit un pid-tree réduit et ordonné du marquage M. On énumere
toutes les représentations réduites du marquage M (corollaire 6.7), on normalise
chacune de ces représentations et construit le marquage résultant. Si un de ces
marquages correspond a un marquage dans l’espace d’états, alors on a déja
un état équivalent (théoréme 6.8). Sinon, on ajoute une des représentations a
Iespace d’états, ce qui est aussi correct de par le théoreme 6.8.

L’espace d’états est minimal car sinon on aurait trouvé un état équivalent
dans I’ensemble d’états.

La terminaison est triviale car I’ensemble des représentations réduites et
ordonnées des pid-trees est fini. a

L’algorithme 6.3 est correct et termine.

Preuve. Trivial car on ajoute toujours un marquage équivalent & M (proposi-
tion 6.2).

De plus l'espace d’états est fini car chaque marquage possede un nombre
fini de représentations sous forme de pid-trees réduits, et donc un nombre fini
de représentations réduites et ordonnées. a
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C Evaluation des
performances de Neco

Dans cette annexe on présente les résultats des études de cas du chapitre 7
qui ont été omis. De plus on réalise une autre série d’exécutions avec l'in-
terpréteur PyPy [149] pour évaluer U'intérét du backend Cython. En effet, PyPy
est une implémentation alternative du langage Python qui réalise de la compi-
lation a la volée pour de meilleures performances en temps d’exécution et en
mémoire.

Les Résultats omis du chapitre 7 La table C.1 présente les résultats du
backend Python sur les modeles bas niveau.

Les exécutions avec PyPy Les tests présentés ici ont été réalisés avec PyPy
pour 'exploration d’espaces d’états mais 1’étape de compilation a été réalisée
avec Python pour des raisons de compatibilité avec la bibliotheque SNAKES.

Les résultats pour les optimisations sur les réseaux bas niveau sont donnés
dans la table C.2. Les résultats pour les réseaux haut niveau et réductions de
controle de flot sont données dans la table C.3. Les résultats pour le modele
client-serveur sont données dans la table C.4. Finalement, les résultats pour les
graphes de controle de flot sont donnés dans les tables C.5 et C.6.

On observe les mémes tendances qu’avec Python pour les optimisations,
cependant les temps de calculs sont plus rapides avec PyPy mais restent bien
supérieurs aux temps atteints avec Cython.

Les fichiers produits par Neco La compilation produit différents fichiers
selon le backend utilisé. Le backend Python produit un fichier net.py qui est
un module python correspondant au moteur d’exploration. Selon le modele, la
taille de ce fichier varie, comme on peut le voir sur les figures C.7, C.8, C.9, C.10,
C.11, C.12. On remarque qu’en général on obtient des fichiers de méme taille
pour les configurations SIMPLE, OPT et OPTPACK, en revanche lorsqu’on utilise
Pélimination de controle de flot (FLOW) alors le fichier produit est beaucoup
plus petit.

Le backend Cython produit plusieurs fichiers. Tout d’abord deux fichiers
Cython, net . pyx et net.pxd, ils sont produits directement par Neco, puis com-
pilés par le compilateur Cython pour produire deux fichiers net.h et net.cpp



.

EVALUATION DES PERFORMANCES DE NECO

C.

9LL 9L 9LL 9LL 000°Lx €v0'ce veoce 696°0 7960
(43 (43 000°Lx 9L0°0 9L0°0 68L°0 88L°0
- - - AWIL IWIL SLLL G/
€98 1 €98 1 SLO'LX 8Y€°0 ¥Se0 cLeo LLC0
98G 80 L | 985870 L | 9660X 0v0'€TTL | 00G'8LTL 6L¥'0 6L¥'0
ves L ves L 996'0X 080°¢lL 6£9°CL €5C°C9 T4
el L el L 700°LX LLLL S8L°L L69°€ 899°¢
VL0 L VL0 L €66'0X 056'0 €V6'0 6LTL 08¢C'L
0 L 0 L 001X 9650 LSS0 (U4l LEV'O
vE0 L €0 L L66'0X G8¢€°0 ¥8€°0 6€C0 LETO
8¢S 8LC 8CS 8LC €00'LX €€9°8G 981'8S 88L°0 L81°0
144%] 124%] 000°LX ¥r9°0 90 0cL'o 0cL'0
[488 [488 c00'LX ¥00°0 7000 0500 0S0°0
¢SS €28 CSS €28 966'0X 68L°€ELE SL9CLE 8LT0 L1T0
00cC L 00cC L S06'0X SELO [44N0) L60°0 9600
6 6 000°LX 7000 7000 L¥0°0 L¥0°0
0c 0c 186°0X 0000 0000 0€0°0 0€0°0
8 8 CcLoLx 0000 0000 1200 1200
- - - AWIL IWIL 1620 1620
L9L L91L 19L L91L L00'LX 926’6 c00v6 veeo [aa 4}
LTl Sl JA4] S66'0X 061'S 09¥°S 9910 SoL°0
844 844 L00"LX €LL0 1ZANY (444 LET6
v8L VL6 L | ¥8L V16 L | LOO'LX 0vL'8€0°L | 09L'Gv0°L 680°C ¢60°C
[478) vl 61 L0O"LX 0€0°'S GE0'S 6S0°L 790°L
08¢ 08¢ S00°LX Ly0'0 L¥0°0 €¢50 1250
8¢S 8LC 8¢S 8LC 866'0X 6€L°€T6 86V'LT6 €99°L 991
144%] 124%] 600°LX 659 1G99 6090 £09°0
L8 1 L8 1 866'0X Ly1'0 L0 6600 860°0
I1dWIS
1d0 I1dWIS Y 140ddvd 1dO I1dWIS 1d0O I1dWIS
wvd | dO

S1v1i3,d FJYEWON

NOILV¥3 1300V

(S) NOILVYOT1dX3 SdWIL

(S) NOILVTIWOD SdW3lL

G0 1d vgavoa1dwig

20 1d vgavoa1dwig

0L0000 1d AMOWIWATAVHS
500000 1d AYOWIWATUVHG
0L00M0T00¥ Ld XILNWMY
00S0M0L00Y 1d X3Lnwmy
00L0MOL00Y 1d XILNwMy
0S00M0L00Y Ld XILNWMY
0200M0L00Y Ld XILNWMY
0L00MOLO0Y Ld XILNWMY
200DSL0Y 1d NOILYDOTTYSSTY
2000010 1d NOILYDOTTYSSTY
200DS00Y 1d NOILYDOTTySSTY
0L0D£00Y Ld NOILYDOT1ySSTY
G00D€00Y 1d NOILVOOT1ySSTY
€00D€00Yy 1d NOILYOOTTYSSTY
200D€00Y 1d NOILYOOTTYSSTY
2000200 1d NOILYOOTTYSSTY
0€ SYIHAOSOTIHY

GZ SYIHAOSOTIHY

0C SYIHAOSOTIHY

T 1d No11>31303N

¥ 1d X3LNWISV{LHOdWV]

€ 1d XJLNWLSV{LIOdWV]

T 1d XJLNWISVJ1HOdWY]

GLO Ld ¥dpiag

0L0 1d ¥dpiaQg

20 1d SNOILILIdTYSD

NOHIAJ

tries pour le modele CFG (ba-

ions par symé

éducti

S Ie

TABLE C.1 — Résultats de
ckend : Python, variable

).

eseau

tances de sous ré

ins

178



9/1°911 9/1°911 6660X 9€€°LT 8GE°LT 0L7T v61'T
ze8 ze8 000'LX z€T0 z€T0 vLS0 LLS0
- - - INIL INIL 026'C 88T
£98°1 £98°1 £00'LX $v90 [v90 90 1790
IWIL IWIL - IWIL IWIL STVl 8/¢'L
WIw WIw = WaIaw WIw A l

Z4N Z4N 120'1X €L6Y LLO'S ve6y Sv6y
vLO'L vLOL 6V6'0X 158'C 90LT 685C 85T
prO'L prO‘L 6660X 2050 2050 917’1 081'L
vE0'L vE0'L 696'0X 5050 0610 €10 SeL0
875°8LT 875°8LT LL80X 6LY'6€ LETTE €090 9190
P19 P19 LLO'LX v60'L 8LL'L 09€°0 65€°0
il il 000'LX 2000 2000 SEL0 SeELo
z55€T8 z55€T8 601°'LX 0zS Pyl LOE°091 169°0 8890
00Z'L 00Z'L 086'0X 8870 7870 S0€°0 8670
6 6 ZLOLX 8000 8000 0210 6LL0
0z 0z 100°LX 100°0 1000 180°0 180°0
8 8 £00'1X 0000 0000 970'0 900
86°098'L 867098l | 660X S8 YTy 886'LTY 910 Lo
192291 192291 80X LOS'EE LLY'ST 7L SEL0
LTISL LTISL 786'0X Tov'e Lve'e LLY0 vLY'0
1vT 1vT 000'LX 90 9Tv'0 1/8°6 0056
- - = AWIL AWIL 861°¢ 9/L1'€
L6l L6l 100°LX €60'1T 1Lz TeeT LSTT
08¢ 08¢ $66'0X ¥S1°0 ¥S1°0 8€TL SoT'L
- - - AWIL AWIL ocL’e wo'e
P19 P19 7L6'0X L6€°S TS €61 0L
7Ll 7Ll 000'1X S0€°0 500 6570 6570

I1dWIS
1do I1dWIS Y 140ddvy 1dO I1dWIS 1do I1dWIS
yvd ,_.n_o

S1v13,d I¥dWON

NOILV¥31300V

(S) NOILVYOTdX3 SdW3L

(S) NOILVTIWOD SdW3l

G0 1d vgavo1atdwig

70 1d 1vgavoatdwig

010000 Ld AYOWIWAIUVHS
S00000 1d AMOWIWATIVHS
0L00M0Z00Y 1d XILnwmy
00S0M0L00Y 1d XILNNAY
00L0MOLO0Y 1d XILNWAY
0S00M0L00Y 1d XILNNAY
0200M0L00Y 1Ld XILNWMY
0L00MOLO0Y 1d XILNNAY
200DS10Y 1d NOILYDOTTySSTY
200D010Y 1d NOILYDOTTySSTY
2002500y 1d NOILYOOTTYSSTY
0L0DE00Y 1d NOILYOOT1YSSTY
S00D£00Y 1d NOILYDOTTySSTY
£00D£00Y Ld NOILYDOT1YySSTY
200D€00Y 1d NOILYOOTTYSSTY
20002008 1d NOILYDOT1ySS3y
0€ SYIHAOSOTIHY

GZ SYIHOSOTIH]

0C S43IHAOSOTIH]

7 1d No11D31303IN

¥ 1d XJLNWLSVJLYOdWY ]

€ 1d XJLNWLSV{LYOdWV]

T Ld XJLNW LSV LH0dWY]

GLO Ld ¥DpiaQ

010 1d ¥dpiag

70 1d SNOILILIdIYSD

AdAd

bas niveau avec PyPy.

s

1011S pour reseaux

imisat

TABLE C.2 — Résultats d’opt

179



.

EVALUATION DES PERFORMANCES DE NECO

C.

vET'L 1 680X LS6'0X eL'LX ¥86'C 0vS'C GS8'C 700 | €500 | €500
979°0€ L80'LX GLG6X LGL8X 99C’L 006'L vEL'69 €cLo | 08L°0 | 96L°0
T0S°L 6L0'LX 199X SLSPX €68'C 906'C 96T €ElL 60L°0 | 8SL°0 | 6910
8€8‘L LyL'LX 9€6'CX 655°CX 0060 [430)8 Lv9°C ycl'0 | 2910 | LLL'O
€CEV6SL LS6'LX - - 1899S ¥8G0LL WIW €900 | 80L°0 | OCL'0
LyVLES 008'LX - - €58l 6¥8'CE ¥8L'19S LS00 | 6600 | 80L°0
LyLLLL 0€E’LX PrSyLX 9€6'0LX EvyL 668'6 86’801 500 | 6800 | 9600
670°6S ¥90'LX LLO8X 065X veLe 796'¢€ ¢80°0€ 6v0'0 | 6400 | 9800
9L9LLEL - - - 9¢T9LL IWIL Waw c0E’0 | 8¥SC | S8¥'E
809°0¥L 8EYVEX - - 0S8'S ¥08°€0C 06L'8€€E G810 | LT¥'L | 6S6'L
v0LT 6EV'6X L11°0TX LELTX L0 8GE'L G68'C 0SL'0 | S690 | L88°0
809°0¥L YELIEX - - 8596 LLLYSE LT1'869 98€'0 | 6L8°C | C68€E
v0L'T 7L6'GLX C6C9EX 18T X 99L°0 [4£X4 9209 S0 | €vEL LvL'L
1dO ITdWIS ITdWIS
S1V13. THTWON Y 140ddvd Y 140ddvd Y 140ddvy MOTd 1dO JT1dWIS | MOT4d  1dO  ITdWIS
’ ¥vd MOT4 ivd MOT4 ivd 1dO

NOILV¥3T7300V

(S) NOILVYOT1dX3 SdW3L

(S) NOILVTIWOD SdW3L

s pour réseaux haut niveau avec PyPy.

imisation:

TABLE C.3 — Résultats d’opt

180



- - €0€ 9F | 200 T | WaW WIwW - - 68L°6LL | S9T96 | WAW WIwW €8L°0 | 64L°0 | SSL'0 | 0SLO
- - LEE VT | LBT L | WAW WIwW - - 76099 | 98%'8S | WAW WIW L9C0 | 8LT0 | CELO | CELO
8LX EELLX | 66V LL | C6L ¥20 L68 | ¥T0 L68 | OCTTLLX | 6SL°OLX | S8S0E | 6LL°€EE | VLL'EVE | LLOBYE | CLL'O | LLL'O | OCL'O | OCLO
<X 8CLX 6591 | ¢OF ¥8L 9€€ | ¥8L 9€€ | L90'6X L98'LX | oTEVvL | LLSOL | Tv86CL | To6bCL | 87L°0 | 8¥L°0 | 8TL'0 | 8TL'0
L9X 78¢eX Lvy L cSse ¥8€ 96 ¥8¢€ 96 99L'GX 8EVYX | 1209 [44: A ILLYE 66CYE | 09L°0 | 09L°0 | 990°0 | 99070
(Y2 €G1X €6L v | SLL 705 60L | ¥0S 60L | 99L7¢X 0C6'eX | zoecl | 0898 LT0VE 0SS'€E | LLL'O | LLL'O | OSL'O | €SL°O
€TX 6CLX S18 ¢ | Sob 9G0 ¥9 960 ¥9 OL¥eX 920°EX | 09¢'8 8599 LGL0C vige6L | SLCO | ¥LC0 | 6CL°0 | 6CL°0
X POLX 6€S L 0€€ ¥0€ vE v0€ € oLTTX 86G°CX | 8LS'S 90LY 8cTTl LSLLL LLLO | LLLO | 6L1L°0 | 8LLO
Lzx LLX 8SL oLe 9Lz 9L 9Lz 9L 0EL’LX LISLX | L6V'E LEEE LS09 8509 Lyl’0 | LvLO | 9CL°0 | 92L°0
Lex 05X 80€ otl 9€€ 9 9€€ 9 8LY'LX 08y'Lx | ¢LL'C 0L1°C oLee 0LCE 6510 | 6SL°0 | §90°0 | ¥90°0
9X JARS 6LS 0ce 799 € 99 € 9L0°LX 8E0'LX | ccee €LTTC 6S€°C 6G€°C SLL'0 | 9LL°0 | 8¥L°0 | 8¥LO
9X SLX S6€ 9L Y6y T Yov T LTLOX 96L°0X | LSTT ¥90°C oL 18L°L 192’0 | 09C0 | LLL°O | LLL'O
ON ON ON ON

WAS WAS WAS WAS 140 IT1dWIS | ON WAS ~ WAS WAS WAS 1d0 ITdWIS WAS WAS  1dO  J1dWIS

1dO V¥ L¥0ddvy
¥vd NOILONATY

S1v13,d JYIWON

1dO V L¥0ddvy
¥vd NOILY¥ITI00V

(S) NOILY¥OT1dX3 SdW3L

(S) NOILVTIWOD SdW3L

GNGD
PNGO
ENGD
CNSD
INGD
GNYO
PNFO
ENYO
CNYO
LNyO
GNED
YNED

AdAd

tries pour le modele Client-

ions par symé

TABLE C.4 — Résultats des réduct

Server avec PyPy.

181



.

EVALUATION DES PERFORMANCES DE NECO

C.

LEX LEX Lv0 § L¥0 § L¢s SSL LG GSL | 026'6X LEEOX LT9'8S | LLL'L6 0LS'L8S 896'€6S | LoV L8V'C | 8LL'C fae
LEX LEX 68L ¥ 68L ¥ SvL Lyl SvL Lyl | ELLOLX | 9€€™9X L60'€S | SVLV8 €169€S 8GEEVS | CSP'C vSr'e | veo'e v66'L
LEX LEX LES ¥V LES ¥V 696 6€1 696 6€L | CLLOLX | 8L¥'9X €9€'8y | 059°9L Lv6'Loy 88LC8Y | 8¢Cl'C Lel'e | €L6'L 9¢6'L
LEX LEX 8T ¥ G8C ¥ €6l el €61 TEL | L66'6X Ly ox 6EL'EY | 86089 YoTLey 9Ty'LEY | TSO0'T 950'C | 8€L'L €891
LEX LEX €0 ¥ €E0 ¥ L1y Tl Ly vl | 9€8°6X €0€79X 65007 | 6159 LTOV6E 9CCY6E | 660°C 660C | 9€L'L 6CL'L
LEX LEX 18L € 18L € L¥9 9Ll P9 9LL | LLLOLX | €LC9X 88CVE | 8EY'SS CL6'9vE 9L09SE | LL®L €18l SLS'L €Eq'L
LEX LEX 6¢CS € 6¢S € 698 801 G698 80L | LLTOLX |SLEOX S6€0€ | vrl'ev €9€0LE L80'6LE | OLG'L 0LS'L LTeL L8TL
LEX LEX LLT € LLTE 680 LOL 680 LOL | 066'6X CSL9X 89T | 685€EY 651'89¢C L09°L9T | 9v¥'L LTyl L8Y'L LSy'L
LEX LEX G20 € G20 € €€ €6 €LE €6 §90°0LX | 9L09X S0TEC | 6EV'8E GSSEET ¢S9°9€T | vES'L LES'L 0SL°L oLl
LEX LEX €LLC €LLT LES 68 LEG 68 GLGOLX | EGL9X 8E86L | L06'EE §0980¢C L18V0C | 9ST'L Sl 9960 296°0
LEX LEX Les ¢ 1es ¢ L9L LL L9L LL 68€°0LX | SOL'9X €L6'9L | 08L'8C SLLSLL 9€0'8LL | 9€T'L 9eT’L 8060 060
LEX LEX 69¢ ¢ 69C ¢ 686 69 686 69 68€°0LX | L00'9X 6EV YL | €L6WC ¢00°0SL 0vC’0SL | ¢LO'L €90'L LE6'0 6v6'0
LEX LEX L10¢C L10¢ 60¢C ¢9 60¢C ¢9 SC6'0LX | 9609X YELLL | 8C0'LT L81'8¢CL ¢0S9¢L | 8960 6960 | LESO LT9°0
LEX LEX S9L 1 S9L 1 €€V VS €€V ¥S 8LL6X oY SX 690°0L | 820'8L €97'86 S60°L0L | €180 G180 6750 €S0
LEX LEX €161 €lS 1 LS9 9V LS9 9 PLOOLX | €L6'GX L80°L ocLelL LLTSL LSS9L 6180 8180 LLS0 CLS0
LEX LEX Loc 1 L9¢ 1 188 8¢ 188 8¢ oL 'YX 09X vy €S9 Y0€'LT 180°LT 8090 9090 | €LS0 0LS0
LEX LEX 600 L 600 L SOL L€ SOL L€ SCSPX 99L7¢x 8CC’E 18T'S S09vL Y091 0Ls0 LLG0 | vLEO vLEOD
LEX LEX LSL LSL 6C€ €T 6C€ €T [ 28 yTeeX 0T 929°¢ €516 6CV'6 yeE0 ye€E0 | 0LT0 LLT0
LEX LEX S0S S0S €6G Gl €66 Gl €9¢€7eX LE6'LX 60S°L LT9C VLO'S S06'7 8C0 18C°0 | €910 €91°0
LEX LEX €5¢C €5C LLL L LLL L LLTEX 670°CX 444t ¥S6'L 500y 686'C C¢L00 C¢L00 6700 8700
ON ON ON ON
WAS WAS WAS WAS 1dO JT1dWIS | ON WAS ~ WAS WAS WAS 1dO ITdWIS WAS WAS 1dO  ITdIWIS
1dOY 1d0
140ddvy ¥vd S1v13,d FIYIWON Y L40ddVvy ¥vd (S) NOILVYOT1dX3 SdW3L (S) NOILVTIWOD SdW3L
NOI1LONAa3Y NOILVYd31300V

G0 54D
Go6l D4D
G 8L D40
G LL D40
S 91 D40
GGl D4D
S vl D40
G €L O4D
G ¢l D40
SLLD4D
S 0L D40
S 6 540
§8 D40
S L D40
§9 540
§ 6040
S ¥ D40
§€ D40
§ ¢ 540
S 1 D540

AdAd

tries pour le modele CFG avec

ions par symé

TABLE C.5 — Résultats des réduct

PyPy.

182



- - 120 0T AWIL WiIW Waw - - 8ETLVE AWIL WIW Waw Vel ovelL 6060 806°0
- - 128 CL L/8 CL WIW WiIW - - LS6°0LL 860706 | WAW WiIW GETL €ETL 6060 806°0
- - 1¢6 L 126 L AWIL AWIL - - LOV'V8 LTEEET | AWIL AWIL 6€C’L LETL 6060 6060
- - 129 v 129 v 19S 99% | 19S 99 | - - VELBE 6VC6L LTl SLTL 6T L 8ETL L1160 L06'0
LEX LEX | LTS T 125 ¢ 19L LL 192 LL 68€°0LX | GOL9X €L691 08L'8C SLL'SLL | 9€0°8LL | 9€TL 9eTL 8060 706'0
oLx OLX | 19¢ 1 19¢ L 196 ¢l 196 ¢l SLLEX Leeex 7819 9686 VL6CC SvlLee LETL SETL 906°0 LL60
X X 19G 19G 191 ¢ 191 ¢ (A% R LTO'LX 0cee L06'C 086'C 6L6C 6€C’L oveL 906°0 7060
143 123 LLT LLT 19€ 19¢ 00£70X €V 0X 8850 LSL0 LL7'0 (U8 40] oveL 9eTL L06'0 906°0
LX LX 19 19 19 19 999'0X LLS0X 910 881°0 L6070 6600 veTL ST’ L06'0 5060
ON WAS | ON WAS  WAS 1d0  ITdWIS ON WAS | ONWAS  WAS 1dO0  I1dWIS ON WAS 1dO0  I1dWIS
WAS WAS WAS
V 140ddvy
1dO ¥ Ly0ddvy
uvd S1v13,a IGWON (S) NOILY¥OTdX3 SdW3L (S) NOILYTIWOD SdW3L
¥vd NOILV¥I1I00V
NOILONATY

6 0L D40
8 0L D40
LOL D40
9 0L D40
S 0L D40
¥ 0L D40
€ 0L D40
¢ 0L D40
L 0L ©4D

AdAd

TABLE C.6 — Résultats des réductions par symétries pour le modele CFG avec

PyPy.
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qui vont servir a produire le module natif correspondant au moteur d’explora-
tion. Ainsi, on peut voir que ici aussi selon le modele la taille de ces fichiers
varie, ceci est présenté en figures C.13, C.14, C.15 et C.16. On remarque que
I'utilisation de la configuration OPT PACK réduit la taille des fichiers produit,
mais l'utilisation des réductions de contréle de flot a un impact beaucoup plus
important.

PYTHON SIMPLE| OPT |OPT PACK|FLOW|DPS NO| DPS

- NET.PY | NET.PY | NET.PY [NET.PY| NET.PY | NET.PY
CFG 101 6287 | 6287 6 287 N/Al 6892 | 6892
CFG 102 6288 | 6288 6 288 N/A| 6893 | 6893
CFG 103 6289 | 6289 6 289 N/Al 6894 | 6894
CFG 104 6290 | 6290 6290 N/Al 6895 | 6895
CFG 105 6291 6291 6291 N/Al 6896 | 6896
CFG 106 6292 | 6292 6292 N/A|l 6897 | 6897
CFG 107 6293 | 6293 6293 N/A|l 6898 | 6898
CFG 108 6294 | 6294 6294 N/Al 6899 | 6899
CFG 109 6295 | 6295 6 295 N/Al 6900 [ 6900
CFG 115 7422 | 7422 7422 N/A|l 8085 | 8085
CFG 125 8649 | 8649 8 649 N/A[ 9370 | 9370
CFG 135 9972 | 9972 9972 N/A| 10751 | 10751
CFG 145 11391 | 11391 11 391 N/A| 12228 | 12228
CFG 155 12906 | 12906 12 906 N/A| 13801 | 13801
CFG 165 14517 | 14517 14 517 N/A| 15470 | 15470
CFG 175 16224 | 16 224 16 224 N/A| 17235 | 17235
CFG 185 18 027 | 18 027 18 027 N/A| 19096 | 19096
CFG 195 19926 | 19926 19 926 N/A| 21053 | 21053
CFG 205 21921 | 21921 21921 N/A| 23106 | 23 106

TABLE C.7 — Nombre de lignes des fichiers produits par le backend Python.
(modeles CFG)
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PYTHON SIMPLE[ OPT |OPT PACK|FLOW |DPS NO| DPS

- NET.PY | NET.PY | NET.PY |NET.PY| NET.PY | NET.PY
CFG 15 432 432 432 N/A 515 515
CFG25 699 699 699 N/A 840 840
CFG 35 1062 | 1062 1062 N/A 1261 1261
CFG 45 1521 1521 1521 N/A 1778 | 1778
CFG55 2076 | 2076 2076 N/Al 2391 2391
CFG65 2727 2727 2727 N/A| 3100 | 3100
CFG75 3474 | 3474 3474 N/A[ 3905 | 3905
CFG 85 4317 | 4317 4317 N/A| 4806 | 4806
CFG95 5256 | 5256 5256 N/Al 5803 | 5803
CFG 105 6291 | 6291 6291 N/Al 6896 | 6896

TABLE C.8 — Nombre de lignes des fichiers produits par le backend Python.

(modeles CFG)

PYTHON SIMPLE| OPT |OPT PACK|FLOW |DPS NO| DPS

- NET.PY [NET.PY| NET.PY |NET.PY| NET.PY |NET.PY
CLIENT SERVER C3N4 552 552 552 N/A 678 678
CLIENT SERVER C3N5 590 590 590 N/A 725 725
CLIENT SERVER C4N1 452 452 452 N/A 551 551
CLIENT SERVER C4N2 484 484 484 N/A 592 592
CLIENT SERVER C4N3 518 518 518 N/A 635 635
CLIENT SERVER C4N4 554 | 554 554 N/A 680 | 680
CLIENT SERVER C4N5 592 592 592 N/A 727 727
CLIENT SERVER C5N1 454 454 454 N/A 553 553
CLIENT SERVER C5N2 486 486 486 N/A 594 594
CLIENT SERVER C5N3 520 520 520 N/A 637 637
CLIENT SERVER C5N4 556 556 556 N/A 682 682
CLIENT SERVER C5N5 594 594 594 N/A 729 729

TABLE C.9 — Nombre de lignes des fichiers produits par le backend Python.

(modeles Client Serveur)
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C. EVALUATION DES PERFORMANCES DE NECO

PYTHON SIMPLE| OPT |OPT PACK|FLOW|DPS NO| DPS

E— NET.PY | NET.PY | NET.PY [NET.PY| NET.PY | NET.PY
CHoOICE 1 6775 | 6876 6876 | 1222 N/A N/A
CHOICE 2 23805 | 24 007 24007 | 2397 N/A N/A
CHOICE 3 51339 | 51642 51642 | 3774 N/A N/A
LINEAR 2 12505 | 12607 12607 | 1497 N/A N/A
LINEAR 3 26 589 | 26 742 26742 | 2274 N/A N/A
LINEAR 4 45977 | 46 181 46 181 | 3153 N/A N/A
NEED.-SCH. 668 677 677 558 N/A N/A
RAILROAD 5 1999 | 2101 2101 | 1416 N/A N/A
RAILROAD 6 2344 | 2458 2458 | 1606 N/A N/A
RAILROAD 7 2719 | 2845 2845 | 1808 N/A N/A

TABLE C.10 — Nombre de lignes des fichiers produits par le backend Python.
(modeles colorés)

PYTHON SIMPLE OPT |OPT PACK|FLOW|DPS NO| DPS

E— NET.PY NET.PY NET.PY [NET.PY| NET.PY [NET.PY
CSREePETITIONS PT 02 1416 1416 1416 N/A N/A|  N/A
CSREePETITIONS PT 03 N/A N/A N/A N/A N/A|  N/A
DEKKER PT 010 8978 8978 8978 N/A N/A|  N/A
DEKKER PT 015 25118 25118 25118 N/A N/A N/A
DEekKER PT 020 N/A N/A N/A N/A N/A N/A
KANBAN PT 0005 N/A N/A N/A N/A N/A N/A
LAMPORTFASTMUTEX PT 2 8 741 8 741 8 741 N/A N/A| N/A
LAMPORTFASTMUTEX PT 3 18 820 18 820 18 820 N/A N/A|  N/A
LAMPORTFASTMUTEX PT 4 35613 35613 35613 N/A N/A|  N/A
MAPK PT 008 N/A N/A N/A N/A N/A|  N/A
NeoELEcTION PT 2 165974 | 165974 165 974 N/A N/A|  N/A
NeoELEcTION PT 3 N/A N/A N/A N/A N/A|  N/A
PHILOSOPHERS 20 2 628 2 628 2 628 N/A N/A|  N/A
PHILOSOPHERS 25 3723 3723 3723 N/A N/A|  N/A
PHILOSOPHERS 30 5018 5018 5018 N/A N/A| N/A
PHILOSOPHERS 35 N/A N/A N/A N/A N/A N/A

TABLE C.11 — Nombre de lignes des fichiers produits par le backend Python.
(modeles bas niveau)
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PYTHON

RessALLocATION PT R002C002
RessALLocATION PT R003C002
RessALLocATION PT R003C002
RessALLocATiON PT R003C005
RessALLocATiON PT R003C01C
RessALLocATiON PT R005C002
RessALLocATiON PT R010C002
RessALLocATiON PT R015C002
RessALLocATiON PT R020C002
RwMuTex PT rRO010w0010
RwMutex PT rRO010w 0020
RwMuTex PT rRO010w0050
RwMuTex PT rRO010w0100
RwMuTex PT rRO010w0500
RwMuTex PT rR0020w0010
SHAREDMEMORY PT 000005
SHAREDMEMORY PT 000010
SimpLELOADBAL PT 02
SimpLELOADBAL PT 05

SIMPLE OPT |OPT PACK|FLOW |DPS NO| DPS
NET.PY NET.PY NET.PY [NET.PY| NET.PY [NET.PY
432 432 432 N/A N/A N/A
542 542 542 N/A N/A|  N/A
767 767 767 N/A N/A|  N/A
1361 1361 1361 N/A N/A N/A
3686 3686 3686 N/A N/A N/A
810 810 810 N/A N/A N/A
1760 1760 1760 N/A N/A N/A
3110 3110 3110 N/A N/A N/A
N/A N/A N/A N/A N/A|  N/A
3468 3468 3468 N/A N/A N/A
6418 6418 6418 N/A N/A|  N/A
20 068 20 068 20 068 N/A N/A|  N/A
58 818 58 818 58 818 N/A N/A|  N/A
1088818 [ 1088818 | 1088 818 N/A N/A N/A
7 138 7138 7 138 N/A N/A N/A
3531 3531 3531 N/A N/A N/A
31556 31556 31556 N/A N/A N/A
2 683 2 683 2 683 N/A N/A N/A
14 617 14 617 14 617 N/A N/A N/A

TABLE C.12 — Nombre de lignes des fichiers produits par le backend Python.

(modeles bas niveau)

CYTHON SIMPLE OPT PACK

~— | NET.PYX NET.PXD NET.H NET.CPP NET.PYX NET.PXD NET.H NET.CPP
CHOICE 1 7102 62 215 74852 2197 11 164 24060
CHOICE 2 24 540 114 368 249 388 5430 11 265 53592
CHOICE 3 52 482 166 521 528964 10 186 11 366 96840
CHOICE 4 90 928 218 674 913580 15944 11 467 149 097
LINEAR 2 12 940 114 268 135188 2930 11 165 31592
LINEAR 3 27 282 166 371 279 664 5386 11 216 54390
LINEAR 4 46 928 218 474 477 180 8 344 11 267 81697
NEED.-SCH. 716 27 88 12795 563 17 78 11025
RAILROAD 5 2322 53 130 27 306 1280 17 94 15563
RAILROAD 6 2712 58 138 31224 1430 17 97 16912
RAILROAD 7 3132 63 146 35440 1586 17 100 18315
RAILROAD 8 3582 68 154 39956 1706 17 103 19 385
RAILROAD 9 4062 73 162 44770 1871 17 106 20 869
RAILROAD 10 4572 78 170 49886 1994 17 109 21966
RAILROAD 11| 5112 83 178 55304 2 168 17 112 23531

TABLE C.13 — Nombre de lignes des fichiers produits par le backend Cython.

(modeles colorés)
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C. EVALUATION DES PERFORMANCES DE NECO

CYTHON OPT FLOW

NET.PYX NET.PXD NET.H NET.CPP NET.PYX NET.PXD NET.H NET.CPP
CHOICE 1 7102 62 215 74852 1296 11 164 16155
CHOICE 2 24 540 114 368 249 388 2626 11 265 28775
CHOICE 3 52482 166 521 528 964 4158 11 366 43213
CHOICE 4 90 928 218 674 913580 5892 11 467 59469
LINEAR 2 12 940 114 268 135188 1526 11 165 19175
LINEAR 3 27 282 166 371 279 664 2 358 11 216 27463
LINEAR 4 46 928 218 474 477 180 3292 11 267 36 669
NEED.-ScH. 716 27 88 12795 542 17 78 10872
RAILROAD 5 2 390 55 132 27508 1229 17 94 15240
RAILROAD 6 2786 60 140 31460 1339 17 97 16239
RAILROAD 7 3212 65 148 35712 1449 17 100 17238
RAILROAD 8 3668 70 156 40264 1601 17 103 18624
RAILROAD 9 4154 75 164 45116 1714 17 106 19650
RAILROAD 10| 4670 80 172 50268 1827 17 109 20676
RAILROAD 11| 5216 85 180 55720 1991 17 112 22170

TABLE C.14 — Nombre de lignes des fichiers produits par le backend Cython.
(modeles colorés)
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TABLE C.15 — Nombre de lignes des fichiers produits par le backend Cython.

(modeles bas niveau)
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TABLE C.16 — Nombre de lignes des fichiers produits par le backend Cython.

(modeles ba;
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