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RESUME

Dans cette thése, nous nous intéressons au modéle des réseaux de Petri tempo-
rels (modéle TPN) comme formalisme de modélisation des systémes temps réels,
pour lequel nous proposons un ensemble d’approches pour la vérification de ses pro-
priétés temporisées et non temporisées. La technique de vérification retenue est le
model-checking. Comme 'espace d’états du modéle TPN est généralement continu
et infini, I'application du model-checking nécessite une étape supplémentaire d’abs-
traction afin de générer un espace d’état abstrait discret et fini. Cet espace doit aussi
préserver les propriétés a vérifier. Pour les propriétés non temporisées, nos contribu-
tions sont plutdt des propositions qui visent & atténuer le probléme de I'explosion
des états. Nous commencons par définir un contexte formel pour caractériser un
modéle d’états abstrait vis-a-vis des propriétés qu’il préserve, puis nous proposons
un ensemble de modéles d’états abstraits pour le modéle TPN qui préservent ses
propriétés d’atteignabilité, linéaires et de branchement. Ces propriétés peuvent par
la suite étre vérifiées efficacement avec des méthodes classiques de model-checking.
Nous montrons par ailleurs que notre contexte formel est plus approprié que celui
proposé dans la littérature pour caractériser les abstractions connues du modéle
TPN. Pour les propriétés temporisées, nous proposons une logique temporelle et
donnons sa sémantique formelle. Pour cette logique, nous développons une méthode
de vérification a la volée, basée sur la méthode des classes, et prouvons sa décidabi-
lité pour tous les modéles TPN bornés. Pour évaluer notre approche de vérification,
nous la comparons a 'algorithme d’atteiganbilité implémenté dans I'outil UPPAAL.
En moyenne, nous réussissons & vérifier des modéles TPN, en 7 fois moins de temps
que l'outil UPPAAL et avec moins d’espace mémoire. Pour certaines propriétés, les
réductions en temps de vérification dépassent les 3400, avec plus que 110 fois moins
de ressources mémoire. Enfin, pour valider notre travail d'un point de vue pratique,

nous avons développé un outil que nous avons appelé RT-studio, dans lequel nous



avons intégré toutes nos approches.
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ABSTRACT

In this thesis, we are interested in the time Petri Net model (TPN model), for which
we propose some approaches to verify its timed and untimed properties. The retai-
ned verification technique is model-checking. Since the TPN state space is in general
continue and infinite, model-checking application requires an additional abstraction
step to generate a discrete and finite abstract state space. This state space must
also preserve the properties we want to verify. For untimed properties, our contri-
butions are rather propositions to attenuate the state explosion problem. We start
by defining a formal framework to characterize an abstract state model vis-a-vis
the properties it preserves, then we propos some abstract state models for the TPN
model that preserve its reachability, linear and branching properties. These proper-
ties can then be verified using classical model-checking methods. Furthermore, we
show that our formal framework is more appropriate than the one proposed in the
literature to characterize known abstractions for the TPN model. For timed pro-
perties, we propose a temporal logic, and give its formal semantic. For this logic,
we propose a forward on-the-fly verification technique, based on the so called state
class method, and prove its decidability for all bounded TPN Models. To evaluate
our approach, we compare it to the reachability algorithm implemented in the tool
UPPAAL. In average, we can verify TPN models 7 times faster than UPPAAI,
with lesser memory usage. For certain properties, the verification is more than 3400
times faster, with 110 times lesser memory usage. To validate our approaches we

implemented them in our tool called RT-studio.
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INTRODUCTION

La technologie informatique, qui envahie notre vie de tous les jours, est aussi uti-
lisée pour controéler des fonctions critiques dans des systémes qui mettent en jeu
des vies humaines et des colts financiers importants. Les exemples les plus com-
munément cités sont : les centrales nucléaires, les procédés industriels, les avions,
les instruments médicaux, les protocoles de télécommunications et de commerce
électroniques, etc. L’assurance de la qualité de fonctionnement de ces systémes est

donc indispensable.

L’analyse formelle des systéme temps réel

Il existe principalement quatre techniques pour assurer la correction des systémes
informatiques : la simulation, le test, la vérification déductive et le model-checking.
La simulation et le test sont les techniques de vérification les plus souvent utilisées.
La simulation est appliquée généralement sur un modéle abstrait du systéme & véri-
fier (Banks, 2000), alors que le test est effectué sur le systéme lui-méme (Rusu et al.,
2005). Malheureusement, dans le cas de systémes complexes, ces deux techniques ne
peuvent couvrir qu’une partie limitée du comportement. La vérification déductive
utilise un ensemble d’axiomes et de régles de déduction pour vérifier un systéme.
Le processus de vérification peut étre trés complexe et trés long. L’intervention
d’experts qualifiés est aussi trés souvent nécessaire. Cette technique est donc trés

rarement utilisée.

Le model-checking, introduit en 1980 par Queille et Sifakis, et par Clarke et Emmer-
son, est une technique automatique de vérification pour les systémes d’états finis.
Cette technique qui ne se veut pas générale, difféere des autres techniques par le

fait qu’elle est complétement algorithmique et d’une complexité de mise en oeuvre



peu élevée. Elle consiste 4 effectuer une recherche exhaustive dans ’espace des états
du systéme & vérifier pour déterminer la validité ou non d’une spécification. Ainsi,
il a été possible de détecter beaucoup d’erreurs de conception dans des systémes
critiques. Pour toutes ces raisons, le model-checking est adopté de nos jours comme

une procédure standard pour garantir la qualité des systémes réactifs.

D’une maniére générale, la vérification d’'un systéme comporte trois étapes qui
sont : la description formelle du comportement du systéme (la modélisation), la
spécification des propriétés attendues (la spécification) et la preuve de la conformité
des propriétés du modeéle vis & vis de celles souhaitées (la validation). Le model-
checking revient & vérifier qu'une propriété, généralement exprimée dans une logique
temporelle telle que LTL ou CTL*, est satisfaite par un modéle mathématique qui

capture tous les comportements pertinents du systeme.

Les techniques de model-checking appliquées aux systémes d’états finis discrets
sont bien établies depuis déja quelques décennies. Elles ont servi & valider avec
grand succés des protocoles de télécommunication et des circuits électroniques trés
complexes (Clarke et Emerson, 1981; Queille et Sifakis, 1981). Récemment, I'intérét
dans le domaine de la vérification automatique s’oriente vers les systémes temps
réel. De par leurs fonctions, ces systémes doivent impérativement satisfaire des
contraintes temporelles strictes. Valider un systéme temps réel consiste a garantir,
d’une part, sa correction algorithmique (validation fonctionnelle), et d’autre part,
que le systéme sera toujours capable de réagir dans les bons délais, indépendamment

du contexte (validation temporelle).

Plusieurs modéles formels, qui intégrent de différentes maniéres le paramétre temps,
ont été proposés dans la littérature. Parmi les plus étudiés et les plus utilisés, on
retrouve le modéle des automates temporisés ( Tirmed Automatat (TA)), et plusieurs
modeles de réseaux de Petri temporisés ( Timed Petri Net (TPN)) : Ramchandani
(Ramchandani, 1974), Sifakis (Sifakis, 1977), Merlin (Merlin et Farber, 1976), André



(André, 1989), Van Der Aalst (Aalst, 1993) et Diaz (Diaz et Senac, 1994).

Problématique

Dans la pratique, les techniques de model-checking se heurtent au probléme d’explo-
sion des états. Pour les systémes temps réel ce probléme est beaucoup plus sévére.
L’aspect continu du temps rend souvent l'espace des états de tels systémes infini et
non dénombrable. Les méthodes qui traitent cette problématique sont nombreuses
dans la littérature, mais n’ont malheureusement pas encore atteint la maturité es-
comptée. Parmi les techniques développées, on retrouve les méthodes symboliques
basées soit sur 'une des variantes des graphes de décision, ou le model-cheking
borné (Moskewicz et al., 2001) et les résolveurs SAT (Penczek et al., 2002). Quant
aux méthodes les plus connues et les plus utilisées, elles se basent généralement sur
la construction de modéles d’états abstraits qui préservent les propriétés des sys-
témes a vérifier. L’abstraction permet de capturer des espaces d’états généralement
infinis dans des structures discrétes et finies, de telle sorte que les techniques définies
dans le cadre discret puissent é&tre appliquées. Le niveau de réduction que procure
une abstraction dépend souvent des propriétés a préserver, mais aussi de la tech-
nique d’abstraction utilisée. Dans ce contexte, on a souvent recours a l'utilisation de
structures de données adaptées. Parmi les représentations les plus couramment uti-
lisées, on retrouve les matrices de bornes (Difference Bound Matriz (DBM)) (Dill,
1989), les diagrammes de décision booléens (Boolean Decision Diagram (BDD))
(Behrmann et al., 1999), les diagrammes de différence d’horloges (Clock Difference
Diagram (CDD)) (Behrmann et al., 2002; Paige et Tarjan, 1987), etc. D’autres tech-
niques appliquent des méthodes d’ordre partiel qui visent a supprimer les entrela-
cements inutiles d’actions (Godefroid et Wolper, 1994; Valmari, 1992), ou utilisent
I'abstraction et la symétrie (Alur et Dill, 1990; Bobbio et Horvath, 2001; Clarke
et al., 1993; Clarke et al., 1994; Emerson et Sistla, 1996).



Plusieurs techniques de construction de modéles abstraits existent pour les auto-
mates temporisés (Alur et al., 1993; Alur et al., 1992; Bouajjani et al., 1997; Dem-
binski et al., 2002; Polrola et al., 2003; Tripakis et Yovine, 2001) et les différents
modéles de réseaux de Petri temporisés (Berthomieu et Diaz, 1991; Berthomieu et
Vernadat, 2003; Gardey et al., 2003; Lilius, 1999; Okawa et Yoneda, 1997; Penczek et
Polrola, 2001; Virbitskaite et Pokozy, 1999; Yoneda et Ryuba, 1998). Il existe aussi
des techniques pour la transformation structurelle d'un modéle formel dans un autre
afin d’exploiter des techniques déja développées (Cortés et al., 2002; Haar et al.,
2000; Hulgaard et Burns, 1995; Lime et Roux, 2003; Polrola et Penczek, 2004; Sifakis
et Yovine, 1996), ou des adaptations de techniques existantes pour certains mo-
déles mais qui ne le sont pas pour d’autres (Gardey et al., 2003; Okawa et Yoneda,
1997; Virbitskaite et Pokozy, 1999). Cependant, les techniques proposées pour le
modéle des réseaux de Petri temporisés, n’ont pas connu des développements com-
parables a ceux des automates temporisés. La méthode des classes, introduite par
Berthomieux et Menasche en 1983 (Berthomieu et Menasche, 1983), reste & ce jour
la méthode de référence en matiére de vérification des propriétés d’atteignabilité et
temporelles du modéle TPN. En dépit de ses avantages indéniables, cette méthode a
le désavantage de générer des modéles d’états abstraits trés grands pour des modéles
relativement petits. Quant au probléme de vérification de propriétés temporisées du
modéle TPN, il reste & ce jour non traité d’une maniére satisfaisante. Parmi les ap-
proches proposées, la méthode des observateurs (Toussaint et al., 1997) modifie le
modéle TPN selon la propriété a vérifier en lui greffant des places et des transitions
qu’on qualifie d’observateur. Une propriété temporisée dans le modéle initial devient
alors une propriété d’atteignabilité dans le modéle transformé, qu’on vérifie avec la
méthode des classes. Malheureusement, cette technique se limite & des propriétés
temporisées trés particuliéres, et ne permet de couvrir qu'une classe assez réduite
de propriétés exprimables dans la logique T'C'T'L. Les autres techniques connues

se basent généralement sur la traduction des TPNs en des automates temporisés



(Alur et Dill, 1990), afin d’utiliser les outils de model-checking existants (Cassez
et Roux, 2003; Cortés et al., 2002; Gu et Shin, 2002; Lime et Roux, 2003; Okawa et
Yoneda, 1997). Un modeéle TPN est généralement traduit en un ensemble d’auto-
mates temporisés dont la composition paralléle est sémantiquement équivalente au
modéle d’origine. Le model-checking est par la suite effectué sur I’automate tempo-
risé, puis les résultats sont interprétés de nouveau sur le modéle TPN. Malgré leur
pertinence, ces techniques sont exposées a la complexité exponentielle en nombre
d’horloges, inhérente aux automates temporisés et a la difficulté d’interpréter les

propriétés et les résultats obtenus sur le modéle d’origine.

Notre contribution

Dans notre thése, nous considérons le modeéle réseaux de Petri temporels (Merlin
et Farber, 1976) (la notation TPN référe & ce modeéle dans le reste de ce docu-
ment) comme formalisme de modélisation des systémes temps réel et proposons un
ensemble de techniques pour la vérification par model checking de ses propriétés
temporisées et non temporisées. Ce modéle étant infini et & branchements inifinis,
la vérification de propriétés par model checking doit passer par des abstractions.
Le but d’une abstraction est de construire un modéle abstrait fini qui a les mémes
propriétés (du moins celles a vérifier) que le modéle de départ. Ainsi, les propriétés
peuvent étre vérifiées sur le modéle abstrait fini obtenu. Nous proposons un ensemble
de conditions suffisantes pour caractériser un modéle d’états abstraits vis-a-vis des
propriétés qu’il préserve. Nous montrons que nos conditions sont beaucoup plus
souples que celles proposées dans (Penczek et Polrola, 2001), et plus appropriées
pour caractériser les différentes abstractions du modéle TPN proposées dans la lit-
térature. Nous proposons ensuite une autre abstraction pour le modéle TPN qui
préserve ses propriétés d’atteignabilité et linéaires. Nous appelons cette abstrac-

tion graphe des zones d’états concrets (Concrete State Zone Graph (CSZG)). Pour



forcer la terminaison de la construction du CSZG dans le cas d’'un modéle TPN
borné avec des intervalles de franchissement non bornés, nous définissons une équi-
valence entre états, et une opération d’approximation (appelée k-approzimation ou
k-normalisation (Pettersson, 1999)) sur les zones d’états. Nous montrons que cette
approximation préserve les séquences de franchissement et les propriétés linéaires
du modéle TPN. Nous prouvons par la suite que le CSZG est fini ssi le modéle
TPN est borné. Afin de contracter davantage le CSZG, nous proposons trois abs-
tractions : par inclusion (Boucheneb et Hadjidj, 2005), par combinaison conveze
(Hadjidj et Boucheneb, 2005a) et par couverture conveze. Les deux premiéres abs-
tractions préservent les propriétés d’atteignabilité du modele TPN ct ont 'avantage
d’étre beaucoup plus compactes et plus rapidement calculables que le CSZG (leur
calcul se fait directement, sans passer au préalable par le calcul du CSZG). La troi-
siéme abstraction est généralement plus compacte et plus rapide a calculer que les
deux premiéres, mais ne préserve pas forcément les propriétés d’atteignabilité. Elle
permet cependant de définir des conditions suffisantes pour vérifier la bornitude et
Iatteignabilité des marquages du modéle TPN. D’une maniére similaire, nous mon-
trons que les trois abstractions du CSZG s’appliquent aussi au graphe des classe
linéaires (LSCG) (Berthomieu et Menasche, 1982; Berthomieu et Vernadat, 2003)
et produisent des contractions avec des propriétés trés intéressantes. Par ailleurs,
nous montrons que les abstractions du CSZG peuvent étre utilisées pour construire
par raffinement des abstractions qui préservent les propriétés de branchement. Pour
accélérer la construction de telles abstractions, nous proposons un algorithme de
raffinement combiné avec I'abstraction par inclusion. La terminaison de cet algo-
rithme est garantie pour tous les modéles TPN bornés. Afin d’améliorer davantage
les performances, nous montrons comment réduire la complexité de calcul de chaque
zone d’états de O(n®) & O(n?), n étant le nombre de transitions sensibilisées dans
la zone d’états. Sur le plan pratique, les tests montrent qu’il est plus avantageux

de raffiner une contraction du CSZG que le CSZG lui méme. En effet, le temps et



I’espace nécessaires a la construction sont réduits d’'un facteur pouvant dépasser 10

dans certains cas.

Pour vérifier les propriétés temporisées du modéle TPN nous considérons une sous-
classe de la logique temporisée T'C'TL, et définissons sa sémantique formelle dans le
contexte du modéle TPN. Nous proposons ensuite une technique de vérification plus
efficace que celles utilisées dans la littérature, et prouvons sa décidabilité pour les
modéles TPN bornés. Enfin, nous comparons notre technique de vérification avec
lalgorithme implanté dans 'outil UPPAAL (Behrmann et al., 2002), et montrons

ses point forts.

Pour valider notre travail d’'un point de vue pratique, nous avons développé un
outil que nous avons appelé RT-studio, dans lequel nous avons intégré toutes nos

approches.

Plan de la thése

La suite de ce document est organisée de la maniére suivante :

Le chapitre 1 présente les concepts de base utilisés dans le domaine de la vérifica-
tion formelle des systémes temps réel, ainsi que les logiques temporelles considérées
dans cette thése, & savoir, les logiques CTL* et T'C'TL. Le chapitre 2 est consacré
aux réseaux de Petri temporels (modéle TPN), et aux techniques les plus connues
de construction de modeéles d’états abstraits pour ce modéle. Le chapitre 3 pro-
pose une définition générale pour les modéles d’états abstraits ainsi qu'un ensemble
de conditions suffisantes pour caractériser les propriétés qu’ils préservent. Le cha-
pitre 4 est dédié a la construction du graphe des zones d’états concrets ainsi qu’a
celles de ses trois contractions : par inclusion, combinaison convexe et couverture
convexe. Nous montrons également a ce niveau comment raffiner les graphes obte-

nus afin de restaurer les propriétés de branchement. Le chapitre 5 est consacré a la



vérification des propriétés temporisées du modéle TPN. Nous définissons dans ce
chapitre la logique temporelle temporisée TCT Lrpyn considérée dans cette thése,
et développons un algorithme de model-checking pour ces propriétés. Au chapitre
6, nous présentons briévement notre outil R7-studio, et reportons les principaux
résultats expérimentaux obtenus. Finalement, nous terminons ce document par une

conclusion et quelques perspectives aux travaux présentés dans cette thése.
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CHAPITRE 1

NOTIONS PRELIMINAIRES

Nous désignons par N, Q et R respectivement I'ensemble des entiers naturels, des
nombres rationnels et des nombres réels. N* est 1’ensemble des entiers naturels
strictement positifs. Rt et Q1 sont respectivement ’ensemble des nombres réels
et rationnels positifs ou nuls. Soient n € N et E un ensemble quelconque. E™
dénote 'ensemble des tuples & n dimensions sur E. 2 dénote I’ensemble des sous
ensembles de F. Soit (m,n) € N>, M, .(E) est ensemble des matrices a m lignes
et n colonnes sur E. Si E est un ensemble fini, le cardinal de E est noté |E|. Si E

est un ensemble infini, nous écrirons |E| = co.

1.1 Systéme de transitions

Un systéme de transitions est une structure définie par un triplet (S, —,sq), ot S
est un ensemble d’états, sy € S est I’état initial, et — une relation de transitions
entre les états de S. La notation s — s est utilisée pour spécifier que (s,s’) €—.
Un systéme de transitions est dit fini ssi — est finie. Dans le cas contraire, le
systéme est dit infini. Un systéme de transitions est dit a branchements infinis ssi
il existe s € S tel que [{s' € S|s — §'}| = oo (i.e., s a une infinité, éventuellement
non dénombrable, de successeurs). L’ensemble des états atteignables du systéme
de transitions est {s|sy — s}, ol = est la fermeture réflexive et transitive de
—. Un chemin d’exécution, & partir de I'état s € S, est une séquence maximale
Ps = 81 — Sy — 83 — S4....., ot § = s1. Lorsque I’état initial d’'un chemin n’est
pas explicitement spécifié, c’est ’état initial du systéme de transitions qui sera

considéré (i.e., p = ps,). Pour un chemin d’exécution p;, ps(i) dénote son i-éme
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état, les états étant numérotés a partir de un. Un état s est donc atteignable, s'il
existe un chemin d’exécution p et i € N* tel que s = p(i). p’ dénote le chemin
suffixe de p, qui commence & I’états p,(i). L’ensemble des chemins d’exécution a

partir d'un état s est noté m(s).

1.2 Systéme de transitions étiqueté

Soit A un ensemble d’étiquettes. Un systéme de transitions (S, —, sg) est dit étiqueté
par l'ensemble A, si la relation de transition — est étiquetée par A. ie., — C
(S x A x S). La notation s = s’ est utilisée pour spécifier que (s,a,s') €—. Nous

utiliserons aussi la notation s — s’ pour spécifier que Ja € A t.q. (s,a,s") €—.

1.3 Systéme de transitions temporisé

Un systéme de transitions temporisé sur 'ensemble d’actions A est un systéme de
transitions étiqueté par AURT, tel que ANR* = (). Une transition s = s’ oiia € A
est dite discréte alors qu’une transition s 2, ¢ ot § € R* est dite temporelle de 6
unités de temps. Un chemin d’exécution & partir de ’état s € .S, est une séquence
maximale alternée p = s o, L 2 Sy +0s B .. ,avec s = S, a; € A,
et 6; € R. s + 6 dénote I'état atteignable & partir de s aprés une progression de 0
unités de temps. Un état s est dit atteignable s’il existe un chemin d’exécution p et

1EN*tel que s=s;+9,et 0 <o <80,

1.4 Relation d’équivalence et partition

Une relation binaire ~ sur un ensemble S est un sous ensemble de (S x .S). ~ est

réflexive ssi s ~ s, Vs € S. ~ est symétrique ssi s ~ s = s ~ s, Vs, € §. ~ est
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transitive ssi s ~ 8§ ANs' ~s" = s~ ", Vs, 8,5 € S. Etant données deux relations
~ et ~', ~ est dite plus forte que ~' ssi ~C~' (~ induit une partition plus petite

que celle induite par ~).

Une partition de I'ensemble S est un ensemble P C 25 tel que :

- VP,P,e P, PLNP, =1,

- Vse§,dP € P telle que s € P.

La relation ~ est une relation d’équivalence sur S ssi elle est réflexive, symétrique et
transitive. Dans ce cas, ~ induit sur S une partition P, telle que pour chaque P €
P, 81,82 € P ssi s; ~ s9. Chaque élément de P. est appelé classe d’équivalence.
Pour s € S, la classe d’équivalence de s par ~, notée [s].., est la classe d’équivalence

P e P telle que s € P.

1.5 Simulation et Bisimulation

Soient § = (5, —,s0) et &' = (5, =/, s) deux systémes de transitions étiquetés par
un ensemble d’étiquettes A. Soit & C (S x §’) une relation binaire sur 'ensemble
des états des deux systémes. La relation = est une simulation ssi ¥(s,s') € (S x.5")
tel que s ~ &', la condition suivante est vérifiée : s = s; = s’y t.q. & = §'1 A
s ~ 81,

La relation = est une bistmulation ssi =~ et son inverse sont des simulations.

On dit que le systéme S simule le systéme &’ ssi il existe une relation de simulation
~ telle que (sg,sp) € ~. S et &' sont dits bisimilaires ssi il existe une relation de

bisimulation = telle que (sq, sp) € ~.
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1.6 Polyédres, hyperplans et zones

Soit X = {zy,...,x,} un ensemble de variables sur R. Une valuation sur X est une
fonction V : X — RT. L’ensemble de toutes les valuations sur X est noté¢ RX. La
valuation qui associe & chaque variable z € X la valeur zero est notée 0. Notons
qu'une valuation V sur X peut étre vue comme un tuple sur R*. Dans ce cas, R%
sera confondu avec R™. Une contrainte atomique sur X est une inéquation linéaire
de la forme (z —y < ¢) ou (z < ¢), avec ¢ € Q U {00, —00}, <€ {<,=,<,>
, >} et z,y € X. C(X) dénote 'ensemble des contraintes atomiques sur X. Une
contrainte atomique du type (z < c) est dite simple. Une contrainte atomique du
type (x —y < c) est dite triangulaire. Un systéme d’inéquations linéaires sur X est
aussi appelé formule. Le domaine d’une formule F, noté Dom(F'), est I’ensemble
des valuations sur X qui satisfont F' (i.e., Dom(F) = {V € R¥ t.q. F(V) est vrai}).
Nous confondrons souvent dans la suite de ce document une formule F' avec son
domaine. Une formule F' sera dite consistante ssi le systéme d’inéquations qu’elle
représente posséde au moins une solution (i.e., un tuple de valeurs qui satisfont en

méme temps toutes les contraintes de F').

Un hyperplan H sur X est un ensemble de valuations qui satisfont une contrainte
atomique sur X. Un polyédre sur X est la composition par union et intersection
d’un nombre fini d’hyperplans sur X. La formule associée a un polyédre est donc

la composition par disjonction et conjonction des formules de ses hyperplans.

Un polyédre P est dit conveze ssi pour toutes valuations vy, v, € P et A € R t.q.
0< A<, A+ (1= Xwvy € P. Un polyédre convexe est aussi appelé une zone.
L’ensemble de toutes les zones sur X est noté Z(X). Il est facile de montrer qu'un
polyédre est convexe (i.e., une zone) ssi il peut étre défini comme une intersection
d'un nombre fini d’hyperplans. La formule associée & une zone est donc une conjonc-

tion de contraintes atomiques. De la définition d’un polyédre, nous pouvons déduire
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qu’un polyédre non convexe est toujours I'union d’'un nombre fini de zones.

1.7 Matrice de Bornes et graphe de contraintes

Une borne est une paire (¢, <) ot ¢ € QU{o00, —0} et <€ {<, <}. Nous définissons

un ordre total sur les opérateurs '<’ et '<’, tel que "<’ < ’<’, et sur les bornes comme

suit :

~- (e, <)=(c, <) ssic = et <=<,
- (¢,=) <{d, <

< "Vssic < ou(e=c et <<=<'),
- (¢, =) <(¢, <) ssi (¢, <)=(d <) ou (¢, <) <(c,<).
La somme de deux bornes (¢, <) et (¢, <'), notée (¢, <) + (¢/, <) est la borne
(c+,min(<,<")). Le complément d’une borne (c, <) est la borne (¢, <) telle que

(c, <)+ (¢, <")=(0,<). A titre d’exemple, le complément de (3, <) est (=3, <).

1.7.1 Matrices de bornes

Soit X = {zi1,...,2,} un ensemble de variables sur R. La formule F' associée &
une zone Z sur X est une conjonction de contraintes atomiques sur X. Si nous
ajoutons une variable xy a 'ensemble X telle que zo = 0 ( zq est parfois notée 0
aussi), chaque contrainte atomique qui apparait dans F' peut étre écrite sous forme
T — Xj <ij Cij, OU ¢ € QU {00, —00}, <€ {<, <} et ;,z; € X U{xo}. F peut
étre alors représentée par une matrice B d’ordre n + 1 telle que b, ; est la borne
(¢ij, =i;). B est appelée matrice de bornes (Dill, 1989) (Difference Bound Matriz
(DBM)).

En général, une zone sur X peut étre représentée par une infinité de formules.
Cependant, il existe une unique formule en forme canonique pour chaque zone.

L’existence de cette forme, calculable en O(n?), ot n = | X|, simplifie considérable-
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(a)

FIGURE 1.1 Graphe de contraintes : (a) sous forme non canonique, (b) sous forme
canonique

ment le test d’égalité et d’inclusion entre zones, ainsi que le calcul de 'intersection.

La complexité de ces opérations est O(n?).

1.7.2 Graphes de contraintes

Soient Z une zone sur X = {z1,...,z,} et F sa formule. Le calcul de la forme
canonique de Z consiste & mettre chaque contrainte atomique de F' dans sa forme
la plus restreinte. Ceci revient & remplacer, dans chaque contrainte atomique x; —
xj <i; Ci;j de F, la constante c; ; par la constante la plus petite en valeur absolue,
sans affecter le domaine de F'. Pour résoudre ce probléme, on associe a la formule F
une interprétation sous forme de graphe, appelé graphe de contraintes. Le graphe de
contraintes GG associé a F" est un graphe orienté et valué, ot les variables de X U{zq}
sont des sommets (la variable zq est représentée par le sommet 0) et les contraintes
atomiques de I’ sont des arcs. A chaque contrainte atomique z; — z; <;; ¢;;, est
associé un arc du sommet z; au sommet z; ayant comme poids la borne (¢; ;, < ;).
Cette borne est interprétée comme la borne supérieure de la distance du sommet

x; au sommet z;.
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Soient F' une formule et G le graphe de contraintes qui lui est associé :

— F est consistante ssi, G n’admet aucun cycle négatif,

— Si F' est consistante, le poids du plus court chemin du noeud z; au noeud z; dans
G est égal & Sup(z; —z;, F) (Sup(z; — z;, F') étant le supremum de (z; —z; dans
le domaine de F).

De ces résultats, on déduit que le calcul de la forme canonique de F' revient a

calculer le graphe des plus courts chemins sur G. L’algorithme de Floyd- Warshall

(Floyd, 1962) est une référence dans ce contexte, avec une complexité de O(n?), ou

n=|X|.

Comme exemple d’illustration, soit Z la zone sur X = {x,y} caractérisée par la
formule F=(0<2z<20 A 0<y<20 A =10 <z —y < —10). La figure 1.1 (a)
montre le graphe des contraintes associé & F'. Le méme graphe, aprés le calcul des
plus courts chemins, est montré dans la figure 1.1 (b). La forme canonique de F est

donc (0<z<10 A 0<y<20 A —10<z—y < —10). Sa matrice de bornes est :

o [ (0,5) (0,5) (6,5)
z (10,<) (0,<) (-10,%)
y \ (20,) (10,5)  (0,<)

1.8 Formalismes pour la spécification de propriétés

Les logiques temporelles sont parmi les formalismes mathématiques les plus utilisés

pour spécifier des propriétés sur les comportements des systémes. Ces propriétés

peuvent étre classées de la maniére suivante :

— Propriété d’atteignabilité (Reachability property) : indique qu'un état du sys-
téme peut étre atteint.

- Propriété de streté (Safety property) : exprime que sous certaines conditions,
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un événement ne peut jamais se produire. Notons que la négation d’une propriété
d’atteignabilité est une propriété de sfireté.
~ Propriété de vivacité (Liveness property) : exprime que sous certaines condi-
tions un événement finira par se produire.
- Propriété d’absence de blocage (Deadlock free property) : exprime que le
systéme ne se retrouvera jamais dans une situation ot il ne pourra plus progresser.
— Propriété d’équité (Fairness property) : exprime que, sous certaines conditions,
un événement se produira (ou ne se produira pas) infiniment souvent.
Les logiques temporelles peuvent elles aussi étre classées en deux catégories : non
temporisées et temporisées. Les logiques non temporisées permettent d’exprimer des
propriétés sur l'ordre d’occurrence des événements dans un systéme, sans quantifier
le temps qui les sépare. Dans les logiques temporisées, le temps est explicitement
quantifié. Les logiques temporelle non temporisées que nous considérons dans ce
document sont la logique temporelle arborescente CT'L* ( Computation Tree Logic*)
et ses sous classes LTL et CTL. Pour les logiques temporisées, nous considérons

plus particuliérement la logique temporisée TCTL.

1.8.1 La logique temporelle CTL* et ses sous classes

Soit PV = {1, ps...} un ensemble de variables propositionnelles (appelées aussi
propositions atomiques). Les formules de la logique CTL* sont données par la gram-
maire suivante :

Pe = p’_'goelﬁpe/\SOeIQOeVQOEIVQOCIHSOC

0o = Qe | 0|0 A @elpe V e | Xpe| e U e

Dans la grammaire, p € PV est une variable propositionnelle, ¢, définit les for-

mules qui expriment des propriétés sur des états, et ¢. définit des formules qui
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expriment des propriétés sur des chemins d’exécution. Les opérateurs modauz V et
3 (notés aussi A et E) sont des quantificateur de chemins, U et X sont des opéra-
teurs d’états. Les formules de la logique C'T'L* sont interprétées sur les états et les
chemins d’exécution d’un modéle M = (S,V), ou § = (5, —, s¢) est un systéme

2PV

de transitions et V : § — est une fonction de valuation d’états qui associe &

chaque états ’ensemble des propositions atomiques qu’il satisfait.

Soient s € S un état de S, 7(s) l'ensemble des chemins d’exécution & partir de s,
et p € w(s) un chemin d’exécution & partir de s avec p* le chemin suffixe de p qui
commence a ’état i (les états étant numérotés dans p a partir de un ). La séman-
tique formelle de CT'L* est donnée par la relation de satisfaction |= définie comme

suit : ('expression M,z = ¢ se lit : x satisfait la propriété ¢ dans le modéle M)

- M,s = p ssi p e V(s),

- M,z = -pssi M,z ¢, pour x € {s,p},

-~ M,z E VY ssi M,z = pou M,z =Y, pour x € {s, p},

- MzEpAYssi Mz = et M,z =1, pour x € {s,p},

- M,s EVpssiVpemn(s), M,pE g,

- M,sE3Jpssi Ip e nls), M,pEyp,

- M, p | ¢ ssi M, p(1l) = ¢, pour une formule d’état o,

-~ M pl Xy ssi M, p* = o,

- MplEpUpssi (3 2 1) (M0 Epet (VI<i<j), M, p =)

On dit que le modéle M satisfait la formule ¢, écrit M = ¢, ssi M, so = .

Pour simplifier 'écriture des formules CT'L*, certaines abréviations sont utilisées :

~ 3O = (truelp),
- VO = V(truelyp),
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— J0p = VS,
~ V0 = =3O,

Les sous classes de la logique C'T'L* les plus connues sont :

— ACTL* (Universal CTL*) : Les formules temporelles sont restreintes a celles ou
I'opérateur de négation — n’apparait que dans des sous formules sans opérateurs
modaux (V,3,U, X).

— CTL (Computation Tree Logic) : Les formules temporelles sont restreintes a
des combinaisons booléennes positives (i.e., sans 'opérateur de négation —) de
V(eUv), I(eUv), AXp, et EXp seulement.

— ACTL (Universal CTL) : Les formules temporelles sont restreintes a des combi-
naisons booléennes positives de V(pUv) et AX  seulement.

— ECTL (Ezistential CTL) : Les formules temporelles sont restreintes a4 des com-
binaisons booléennes positives de I(pU) et EXp seulement.

— LTL (Linear Time Logic) : Seules les formules de la forme Vi sont autorisées,

ol ¢ ne contient pas les quantificateurs de chemin V et 3.

1.8.2 La logique temporelle temporisée TCTL

La logique temporelle TCT'L est une extension de la logique C'T'L sans l'opérateur
X, olt Popérateur modal U est indexé par un intervalle de temps pour spécifier des
restrictions temporelles sur les formules. La syntaxe de TCTL est donnée par la

grammairc suivante :

o= plopleANele Vol VieU o |3Ie U g

Dans la grammaire, I'indexe I est un intervalle non vide dans R*, & bornes dans

QT U {0}
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Les formules de la logique TCTL sont interprétées sur les états d’un modéle M =
(S,V), ou S = (S, —, sp) est un systéme de transitions temporisé et V : § — 2FV
est une fonction de valuation d’états. Soient s € S un état de S, 7(s) I'ensemble
des chemins d’exécution & partir de s et p = s; 2N s1+60; 5 s & So+6; 5B .
un chemin d’exécution tel que p € 7(s) (i.e., s = s). Pour interpréter une formule
TCTL sur un chemin d’exécution, nous introduisons la notion de chemin d’exé-
cution dense, d’'un chemin d’exécution p, noté g. p : Rt — S est une application

définie par : j(r) =s;+6our =3 6;+0,i>1et0<6 <0,

La sémantique formelle de TCTL est donnée par la relation de satisfaction |= défi-

nie comme suit :

- M,s = p ssip € V(s),

- M, s p ssip ¢ V(s),

- M,sE eV ssi M,s=@ouM, s,

- M,sE=E @AY ssi M s pet M,s k=1,

- M, s =EV(pUr) ssiVp € m(s),Ir € I,(M, p(r) = AN <r, M, 5(r") E ),
- M, s = 3(pUry) sst Ip € w(s),3r € I,(M, j(r) = A (V' <7, M, p(r") E ).

Pour simplifier 'écriture des formules TCTL, des abréviations similaires & celles
introduites pour la logique CTL* sont utilisées, mais indexées par un intervalle

temporel :

= I0rp = 3(truelyp),

- VOrp = V(trueUry),

- e = VO,

= VUi = =301,

— o =V0(p = VoY),



Lorsque 'intervalle I est omis, I'intervalle [0, +oo[ est alors considéré.

20
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CHAPITRE 2

LES RESEAUX DE PETRI TEMPORELS (MODELE TPN)

Dans ce chapitre nous donnons la définition des réseaux de Petri simple puis celle
des réseaux de Petri temporels (imodéle TPN) et leur sémantique. Nous introduisons
par la suite la notion de modéle d’états abstraits et décrivons quelques approches

de construction proposées dans la littérature.

2.1 Les réseaux de Petri simples

La théorie des réseaux de Petri offre un contexte général pour la modélisation
des systémes concurrents. Elle a été introduite par C.A. Petri en 1962, afin de
modéliser la composition et la synchronisation d’automates évoluant en paralléle
et pallier I'incapacité des automates & modéliser naturellement des comportements

paralléles.

Définition 2.1.1 : Réseau de Petri simple

Un réseau de Petri est un tuple (P, T, Pre, Post,my), ot :

~ P est un ensemble fini de places,

~ T est un ensemble fini de transitions (PNT =0),

- Pre et Post sont les fonctions dincidence avant et arriere : P xT — N,

— mg est le marquage initial, mg : P — N.

Intuitivement, un réseau de Petri est un graphe bipartil orienté avec deux types

1Un graphe biparti est un graphe dans lequel les sommets sont répartis en deux groupes, tel
qu'aucune aréte ne relie deux sommets d’un méme groupe.
o’ t lie d mets d’
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de sommets : les places et les transitions. D'une maniére générale, les places re-
présentent des conditions ou des ressources. L’état de vérité d’une condition ou
la disponibilité d’une ressource est matérialisé dans une place par des jetons. Les
transitions représentent des actions ou des événements qui peuvent changer ’état

de vérité des conditions ou I’état de disponibilité des ressources.

Soient m un marquage et ¢ une transition. ¢ est dite sensibilisée pour m ssi tous les
jetons requis pour franchir ¢ sont présents dans m, i.e., Vp € P,m(p) > Pre(p,t).
L’ensemble de toutes les transitions sensibilisées dans m est dénoté par En(m).
Le franchissement d’une transition ¢ € En(m) & partir du marquage m méne au
marquage m’, tel que Vp € P, m/(p) = m(p) — Pre(p, t)+ Post(p, t). Un marquage m
est dit atteignable ou accessible, s'il existe une séquence de transitions tq, s, ...., t,,
telle que m est atteint aprés le franchissement consécutif des transitions ¢y, ¢, ...., t,
a partir du marquage initial mg. Un réseau de Petri est dit borné si ensemble de

ses marquages accessibles est fini.

2.2 Les réseaux de Petri temporels (le modéle TPN)

Le modéle réscaux de Petri a été ensuite étendu pour prendre en compte des
contraintes temporelles, afin de modéliser des systémes temps réels. Les nombreuses
extensions proposées peuvent étre classées selon la forme des contraintes temporelles
(intervalles (Merlin et Farber, 1976; Walter, 1983) ou constantes (Ramchandani,
1974)), ou sclon les parties du réseau qui sont contraintes (places (Coolahan et
Roussopoulos, 1983), transitions (Merlin et Farber, 1976; Ramchandani, 1974) ou
arcs (Abdulla et Nylén, 2001; Hanisch, 1993; Walter, 1983)). Chaque extension as-
socie aussi une interprétation spécifique aux contraintes temporelles. Lorsqu’une
contrainte temporelle est associée & une transition, elle est considérée soit comme

la durée de franchissement ou le temps de sensibilisation de la transition. Si elle
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est associée a une place, elle spécifie généralement le temps de séjour d’un jeton
dans la place avant qu’il ne devienne disponible (Coolahan et Roussopoulos, 1983).
Une contrainte associée & un arc rentrant dans une transition indique 'intervalle de
temps pendant lequel un jeton peut étre consommeé & travers 'arc (Hanisch, 1993).
Lorsque la contrainte est associée a un arc sortant d’une transition, elle indique
quand est ce qu'un jeton produit & travers cet arc deviendra disponible (Walter,

1983).

Les réseaux de Petri étendus au facteur temps peuvent étre aussi classés selon
les régles de franchissement qu’ils utilisent : faible, au plutét forte, au plus tard
forte. La régle de franchissement faible signifie que le temps qui s’écoule entre la
sensibilisation d’une transition et son franchissement n’est pas déterminé (Tsai et al.,
1995). La régle de franchissement au plutét forte impose qu’une transition doit étre
franchie dés que possible (i.e., elle est sensibilisée et les contraintes temporelles sont
satisfaites) (Hanisch, 1993). La régle de franchissement au plus tard forte indique
qu’une transition doit étre franchie dans une période de temps spécifiée depuis sa
sensibilisation, a moins qu’elle ne soit désensibilisée par un autre franchissement

(Merlin et Farber, 1976).

L’extension des réseaux de Petri la plus connue, et la plus utilisée, est celle proposée
par Merlin et Farbre en 1976 appelée résequx de Petri temporels (Merlin et Farber,
1976). Ce modéle, qui a la puissance d’expression des machines de Turing (Ohta
et Tsui, 2000), est un réseau de Petri simple ot chaque transition est associée avec
intervalle de franchissement. Les bornes de cet intervalle sont les temps d’attente
minimal et mazimal avant le franchissement de la transition (les durées de sensibi-
lisation minimale et maximale). Ce franchissement est instantané selon la régle au
plus tard forte. Le modéle réseaux de Petri temporels constitue un bon compromis
entre la puissance de modélisation et la complexité d’analyse. Dans le reste de ce

document, nous nous intéresserons plus particuliérement a ce modéle.
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Soit QEL] I’ensemble des intervalles non vides de Rt dont les bornes sont dans
Qt U {oo}. Pour I € Q[Jr}, 1 I et 7 I dénotent respectivement la borne inférieure et

la borne supérieure de I.

Définition 2.2.1 : Réseau de Petri temporel

Un réseau de Petri temporel (Time Petri Net (TPN)) est un tuple

(P,T, Pre, Post, mg, Is), o :

- P est un ensemble fini de places,

~ T est un ensemble fini de transitions (PNT =0),

- Pre et Post sont les fonctions d’incidence avant et arriére : P x T'— N,

- my est le marquage initial, my : P — N,

- Is: T — QEL] associe a chaque transition t un intervalle [| Is(t), T Is(t)] appelé
intervalle statique de franchissement de t. tmin(t) =] Is(t) et tmax(t) =T Is(t)

sont respectivement les délais de franchissement minimal et maximal de t.

A titre d’exemple, la figure 2.1 est la représentation graphique du réseau de Petri
temporel défini par? :

~ P ={po,p1,p2},

- T = {tg, 1,2},

— Pre = (po,to) + (p1,t1) + (p2, ta)s

— Post = (po, to),

— Mg =po + p1 + P,

- Is = {(to,[1,2]), (t1, [2, 00]), (2, [2, 00]) }.

2Pre, Post et mg sont des multi-ensembles représentés par leurs sommes formelles.
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PO
G:Oto P1 P2
[2,e0] [2,0]

FIGURE 2.1 Un modéle TPN avec des intervalles de franchissement statiques non
bornés

2.2.1 Etat du modéle TPN

On retrouve dans la littérature deux caractérisations distinctes de ’état du modéle
TPN. La premiére, appelée caractérisation intervalle (Berthomieu et Menasche,
1983), définit I’état du modéle par un couple (m, Id) combinant un marquage m et
une fonction délais Id. Id : T — Q[Jr] associe & chaque transition sensibilisée dans
m un ntervalle de franchissement. Lorsqu’une transition ¢ devient sensibilisée, son
intervalle de franchissement est initialisé & son intervalle de franchissement statique
Is(t). Les bornes de cet intervalle décroissent avec le temps, jusqu’au franchissement
ou la désensibilisation de la transition. ¢ peut étre franchie si la borne inféricure
de son intervalle atteint la valeur 0. Mais elle doit étre franchie, sans aucun autre
délai supplémentaire, lorsque la borne supérieure de son intervalle atteint la valeur
0. Avec cette caractérisation, 1’état initial du modéle TPN est le couple (mq, Idp),

oll myg est le marquage initial et Idy est tel que Idy(t) = Is(t),Vt € En(mg).

L’état du modéle TPN évolue soit par progression du temps ou par franchissement
de transitions. La notation (m, Id) o, (m/, Id’) dénote le fait que I'état (m/, Id') est
immédiatement atteignable depuis I'état (m, I) par franchissement de la transition
ty. le.:

-ty € En(m),

~ Vp e P,m/(p) = m(p) — Pre(p,t) + Post(p,t),

- Vt € En(m/),
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— Id'(t) = Is(t), si t est nouvellement sensibilisée par le franchissement de t;,
- Id'(t) = 1d(t), sinon.
La notation (m, I) ER (m/, I') dénote lc fait que l’état (m’, I') est atteignable depuis

I'état (m, I) par progression de 6 unités de temps. i.e. :

~ 30 € RY, (Asesmngm 0 <1 1d(0),
- m' =m,

YVt € En(m’), I'(t) = [maz(] Id(t) — 6,0), 7 Id(t) — 4].

Dans la deuxiéme caractérisation, appelée caractérisation horloge (Penczek et Pol-
rola, 2001;Penczek et Polrola, 2004; Yoneda et Ryuba, 1998), une horloge est associée
& chaque transition pour mesurer le temps écoulé depuis sa sensibilisation. L’état
du modéle est défini par un couple (m, V), combinant un marquage m et une valua-
tion d’horloges V' sur En(m). La fonction V associe a chaque transition sensibilisée
dans m la valeur de son horloge. Lorsqu’une transition ¢ devient sensibilisée, son
horloge est initialisée & la valeur 0. La valeur de cette horloge augmente avec le
temps jusqu’au franchissement ou la désensibilisation de t. t peut &tre franchie si
la valeur de son horloge est a l'intérieur de son intervalle statique de franchisse-
ment Is(t). Elle doit étre franchie immédiatement sans aucun délai supplémentaire,
si son horloge a atteint tmax(t). Avec cette caractérisation, 1’état initial du mo-
déle TPN est le couple (mg, Vp) ol my est le marquage initial et Vj est telle que
Vo(t) = 0,Vt € En(myg). L’état du modele TPN évolue soit par progression du

temps ou par franchissement de transitions.

La notation (m, V) i, (m/, V') dénote le fait que I'état (m/, V') est immédiatement
atteignable depuis I'état (m, V') par franchissement de la transition ¢;. i.e. :

— ty € En(m),

— tmin(ty) < V(ty) < tmaz(ty),

— Vp e P,m/(p) =m(p) — Pre(p,t) + Post(p,t),
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- Vt' € En(m'), V(') = V(¢) si t' n'est pas nouvellement sensibilisée dans m/’
(i.e.,, Vp € P, Pre(p,t') + Pre(p,t;) < m(p)), V'(t') = 0 si t’ est nouvellement
sensibilis¢e dans m/’.

La notation (m,V) 2, (m/, V') dénote le fait que I’état (m’,V’) est atteignable

depuis ’état (m, V') aprés une progression de 6 unités de temps. i.e. :

- 0 € RT,

= (Niemnpm (V(0) +0) < tmaz(t)),

- m' =m,

e € En(m!), V!()) = V(t') + 6.

|

Les deux caractérisations, intervalle et horloge, de l'état du modéle TPN sont étroi-
tement liées. Si (m, V) est un état horloge, I’état intervalle qui lui correspond est
(m, Id), ot : Vt € En(m), Id(t) = [Max(0,tmin(t) —V(t)), tmax(t) — V(t)]. Notons
que si tmaz(t) = oo, alors tmaz(t) — V(t) = oo pour tout V(t). Ceci signifie que
toutes les valeurs de I’horloge de ¢ plus grandes ou égales & tmin(t) correspondent
au méme intervalle de franchissement [0, co]. Par conséquent, un méme état inter-
valle peut correspondre & une infinité d’états horloges qui ont évidemment tous le
méme comportement futur (i.e., ils sont bisimilaires). Cette remarque stipule que
la caractérisation intervalle a un pouvoir d’abstraction plus grand que celui de la

caractérisation horloge.

Initialement, le modéle est dans son état initial (état horloge / état intervalle). L’état
du modéle évolue soit par progression du temps (les horloges augmentent / les délais
diminuent) ou par franchissement de transitions. Le franchissement d’une transition
est supposé instantané, mais peut mener & un autre marquage (les jetons requis
disparaissent alors que ceux produits apparaissent). Nous considérerons dans ce qui
suit la caractérisation horloge des états. Les définitions et les résultats présentés
peuvent en général étre adaptés a la caractérisation intervalle. Dans le cas contraire,

des indications seront explicitement données.
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2.2.2 Espace des états du modéle TPN

Le comportement du modéle TPN peut étre représenté par un systéme de transitions

temporisé. La définition suivante décrit ce systéme.

Définition 2.2.2 : Espace des états du modéle TPN

L’espace des états du modéle TPN est défini par le systéme de transition temporisé
(S, —, s0) sur l'ensemble T des transitions du modéle TPN, ot :

- 89 € S est l’état initial du modeéle TPN,

- =»C (S x (TUR™") x 9) est la relation de transition définie par :

(5,7,8) €— ss1 8 > &

L’espace des états d'un modéle TPN définit sa sémantique arborescente. L’ensemble

de tous les chemins d’exécution dans cet espace définit sa sémantique linéaire.

En raison de la densité du temps, le modéle TPN a en général un espace d’états
infini et & branchement infini, méme lorsqu’il est borné. Son analyse au moyen de
techniques énumératives (model-checking) doit passer par des contractions (abstra-

tions).

2.2.3 Espace des états concrets

La premiére abstraction de 'espace des états du modéle TPN consiste a abstraire
les transitions temporelles. On obtient un graphe appelé espace des états concrets,
ou seuls les états atteignables par franchissement de transitions sont représentés

(Penczek et Polrola, 2001; Penczek et Polrola, 2004).

Définition 2.2.3 : FEspace des états concrets (Penczek et Polrola, 2001)

Soit (S, —, s0) l'espace des états du modéle TPN. L’espace des états concrets du
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modéle TPN est le systéme de transition (X, ~+,00) étiqueté sur T (I’ensemble des
transitions du modéle TPN), ot :

- 09 € X est [’état concret initial, tel que oy = sq,

-~ C(E x T x X) est la relation de transition définie par :

o 4 ol ssi do”, o o no” B o (i.e., t; peut étre franchie & partir de o apreés

une éventuelle progression du temps, menant & l'état o’ ),

- ¥ = {o|oy =~ o).

L’espace des états concrets d'un modéle TPN définit sa sémantique arborescente
non temporisée. L'ensemble de tous les chemins d’exécution de cet espace définit sa

sémantique linéaire non temporisée.

En dépit de 'abstraction introduite, I’espace des états concrets reste généralement

infini et & branchements infinis. D’autres abstractions sont donc nécessaires.
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CHAPITRE 3

ABSTRACTION DU MODELE TPN

En raison de la densité du temps, un état de 'espace des états du modéle TPN
peut avoir une infinité de successeurs. La vérification par model-checking ne peut
donc pas se faire directement, et doit passer par des abstractions. L’abstraction
consiste & construire un modéle d’états abstraits fini qui préserve les propriétés
d’intérét du modele TPN (atteignabilité, linéaires, de branchement,...)(Penczek et
Polrola, 2004). Le résultat ainsi obtenu permet de vérifier les propriétés préservées
en utilisant les techniques classiques appropriées de vérification (Clarke et al., 1999).
Pour les propriétés d’atteignabilité par exemple, un algorithme de vérification ef-
fectue une exploration exhaustive des états du modéle abstrait & la recherche d’un
état qui satisfait la propriété considérée. Pour d’autres types de propriétés (CTL,
CTL*), certains algorithmes de vérification utilisent une procédure d’étiquetage des
états (Alur et Dill, 1990; Alur et al., 1996), ou procédent & un test d’équivalence
de comportement entre le modéle abstrait et la spécification. On retrouve dans la
littérature plusieurs techniques de construction de modéles abstraits pour le modéle
TPN (Berthomieu et Menasche, 1983; Berthomieu et Vernadat, 2003; Boucheneb et
Mullins, 2003; Bucci et Vicario, 1995; Penczek et Polrola, 2004; E.Vicario, 2001; Yo-
neda et Ryuba, 1998) qui se distinguent généralement par la caractérisation des
états adoptée (horloge ou intervalle), les conditions de finitude des modéles géné-
rés, et le type de propriétés qu’ils préservent. Avant de présenter quelques techniques
de construction de modé¢les abstraits pour le modéle TPN, nous commencerons par
donner la définition d’un modéle d’état abstrait proposée par Penczek et Polrola
dans (Penczek et Polrola, 2001) et reprise dans d’autres travaux récents tels que

(Penczek et al., 2004) et (Berthomieu et Vernadat, 2003). Nous citerons aussi les
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conditions proposées pour caractériser les propriétés préservées dans un modéle

d’états abstraits.

3.1 Modéle d’états abstraits selon Penczek et Polrola (Penczek et Pol-
rola, 2001)

Soient N un modéle TPN, (X, ~, o) son espace d’états concrets et = une relation
d’équivalence sur ¥ qui respecte! les marquages. Un modeéle d’états abstraits de A/
est une structure (C, —, ap), ol :
- C =P,
— g € C est I’état abstrait initial, tel que oy € oy,
- —»C (CxTxC(C) est larelation de transition abstraite qui doit au moins satisfaire
la condition FE suivante :
FE : (a S o) (Foca,do’ €d, 0~ o).
La condition EE garantit que des états abstraits sont reliés entre eux ssi ils

contiennent des états reliés.

La relation — peut aussi satisfaire d’autres conditions supplémentaires telles que :
- EA: (a—t» o) & (Vo' € ;30 € a,0 ~> o),
- AF: (a S o) & (Vo € a,30" € /0~ o),
-U: (« S o) < (Vo € noyau(e), 3o’ € noyau(a’'), o ~ '), ol noyau(a) C a,
Vo € C, et 0g € ag.
La condition E'A restreint la relation de transition abstraite — aux paires d’états
abstraits (o, '), telles que tous les états concrets de o’ sont accessibles & partir des
états concrets de « par la méme transition. La condition AFE restreint la relation
de transition abstraite aux paires d’états abstraits (o, o), telles que tous les états

concrets de « ont des successeurs dans o par la méme transition. La condition U

154 01 = 09 alors o; et o7 ont un méme marquage



32

FIGURE 3.1 Conditions FE, EA, AE et U

correspond & la condition AFE mais restreinte & une partie de chaque état abstrait,
appelée son noyau. La figure 3.1 est une illustration graphique des quatre conditions.
Les conditions FE, AE, FA et U sont aussi utilisées pour caractériser des états
abstraits. Un état abstrait o satisfait une condition donnée, ssi la condition est
satisfaite pour chaque transition o — /. Un espace d’états abstrait est dit atomique
s’il satisfait la condition AE. Un état abstrait « est atomique pour la transition
a —» o, si la condition AE est satisfaite pour cette transition. Il est dit atomique,

s’il est atomique pour chacune de ses transitions sortantes.

Le prochain théoréme, démontré dans (Penczek et Polrola, 2001), établit une re-
lation entre les conditions AF et FA, et les propriétés satisfaites par un modéle

abstrait.

Théoréme 3.1.1 Soit S = (C,—»,ap) un modeéle d’états abstraits d’un modéle
TPN N

- §i 8 satisfait AE alors il préserve les propriétés CTL* de N,

- 8i S satisfait EA alors il préserve les propriétés LTL de N,

- 81 S satisfait U alors il préserve les propriétés ACTL* de N.
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Les conditions AE, F A et U apparaissent dans le théoréme 3.1.1 comme des condi-
tions suffisantes seulement. Un modéle d’états abstrait peut par exemple préserver
les propriétés de branchement alors qu’il ne satisfait pas la condition AF. La méme

chose est vraie pour les autres conditions.

Malgré sa consistance, la définition d'un modéle d’états abstraits, proposée par
Penczek et Polrola, impose des conditions trop fortes pour caractériser un espace
d’états abstraits. Dans le chapitre 4, nous proposons une définition alternative, ot
la condition FE est relaxée et ol les états abstraits ne sont plus contraints & étre
une partition de I'espace des états concrets du modéle TPN, mais seulement une

couverture. Les conditions AF, FA et U sont elles aussi relaxées.

3.2 Opérations sur les états abstraits

Soit a un état abstrait. Nous définissons les opérations suivantes sur « :

- succ(a, t) wf {o |30’ € a, o' o},

- pred(a,t) L {o |30 €a, o~0d'},

- pred(a,t, o) = pred(a,t) N

succ(a, t) est l'ensemble de tous les états concrets atteignables depuis o aprés
le franchissement de la transition ¢. pred(w,t) est Iensemble de tous les états
concrets qui peuvent mener a des états de o aprés franchissement de la transition

t. pred(a,t, o) est Pensemble de tous les états concrets de o’ qui peuvent mener &

des états dans « aprés franchissement de la transition £.

Similairement a 'espace des états du modéle TPN, un chemin d’exécution dans un

modéle d’états abstraits du modéle TPN qui commence & partir de I'état abstrait
, . t1 to 3 3

a, est une séquence maximale ( = oy —» g =& a® - ... , telle que a3 = ag. On

dénote aussi par 7w(«) I'ensemble de tous les chemins d’exécution qui commencent

a partir de a.
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3.3 Quelques modéles d’états abstraits proposés dans la littérature

Plusieurs abstractions ont été proposées dans la littérature pour les réseaux de Petri

temporels. Nous présentons, dans ce qui suit, les plus connues.

3.3.1 Graphe des classes d’états linéaire (Berthomieu et Menasche

1982)

Pour représenter I'espace d’états du modéle TPN d’une maniére finie, Berthomieu
et Menasche (1982) ont proposé d’abstraire le temps et de regrouper des ensembles
d’états dans des classes d’états. Une classe d’états est une représentation symbolique
d’'un ensemble infini d’états qui partagent le méme marquage. Dans l'abstraction
qui en résulte, appelée graphe de classes d’états linéaires (Linear State Class Graph
(LSCG)) (Berthomieu et Diaz, 1991; Berthomieu et Menasche, 1983; Berthomieu
et Vernadat, 2003; Berthomieu et Menasche, 1982), tous les états atteignables de-
puis I’état initial par le franchissement de la méme séquence de transitions sont

agglomérés dans une classe d’états.

Soit w = ty, t1, ta, ...t,, une séquence de transitions franchissables depuis I’état initial
du modéle TPN. La classe d’états qui correspond & w (i.e., {o € X|3oy,...,0, €
¥, 00 2o B oga, B o} ) est représentée par le couple (m, F'), ot m est le
marquage commun des états agglomérés dans la classe d’états, et F' est une formule
qui caractérise 1'union de tous les domaines de franchissement de ces états. Chaque
transition sensibilisée dans m est représentée dans F' par une variable qui porte le
méme nom. La classe d’états initiale (mg, Fy) coincide avec I’état initial (i.e., mq est
le marquage initial, et Fo = (A;cpp(me) tmin(t) <t < tmaz(t)) ). Soit a = (m, F)
une classe d’états et ¢y une transition. La classe o posséde un successeur par iy,

dénoté succ(a,ty), ssi t; est sensibilisée dans m et peut étre franchie avant toute
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autre transition sensibilisée. Si tel est le cas, ¢t est dite franchissable a partir de a.

L’algorithme 1 montre comment effectuer ce test.

Algorithme 1 isFirable(a = (m, F),t)

si t; ¢ En(m) alors
Retourner faux
fin si
Soit I/ = F A (/\teEn(m)_{tf} ty <t)
si F” est consistante alors
Retourner vrai
sinon
Retourner faux
fin si

Les étapes 1-3 vérifient si t; est sensibilisée dans m. L’étape 4 calcule la formule
qui caractérise la partie du domaine de franchissement de o ol t¢ peut étre franchie
avant toute autre transition sensibilisée. L’étape 5 vérifie si cette partie du domaine
est vide. Si ¢y est franchissable & partir de «, o = succ(a,ty) est calculée selon

I’algorithme 2.

Algorithme 2 succ(a = (m, F),ty)

1: Soit m/(p) = m(p) — Pre(p,t;) + Post(p,ts), Vp € P
2 Soit F' = F A (Asepnmy_qe, b < B)
3: Remplacer dans F” chaque variable ¢ # t; par ¢t + ¢
4: Eliminer t; par substitution dans F”, ainsi que toutes les variables
associées aux transitions en conflit avec ¢; dans m
pour chaque t & New(m/',t;) faire
Ajouter & F' la contrainte tmin(t) <t < tmaz(t)
fin pour
Retourner o/ = (m/, F')

[

Dans l'algorithme 2, I’étape 1 calcule le marquage apres franchissement de t¢y.
L’étape 2 est similaire a ’étape 4 de 'algorithme 1. Les étapes 3 et 4 changent
I'origine du temps de la classe d’état pour coincider avec le moment ot t; est
franchie. Les étapes 5-7 ajoutent les contraintes qui correspondent aux transitions

nouvellement sensibilisées.
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Les classes d’états sont considérées modulo une relation d’équivalence =, telle que
deux classes d’états sont équivalentes ssi elles ont le méme marquage et leurs do-
maines sont identiques (i.e., leurs formules sont équivalentes). Pour comparer deux
classes d’états, chacune est mise sous forme canonique. Elles sont égales si elles ont
des formes canoniques identiques (Berthomieu et Menasche, 1982). Formellement,

le LSCG peut étre défini comme suit :

Définition 3.3.1 : LSCG
Soit (3, ~, 09) lespace des états concrets d’un modéle N'. Le LSCG de N est défini
par la structure (C, —, ap), 0U :
- ag = {09} = (Mo, Fp) est la classe d’états initiale,
t

- a—»d ssia = succ(a,t),

* %
- C ={alag - a}, ot — est la fermeture réflexive et transitive de —».

Un algorithme de construction du LSCG est facilement déductible de sa défini-
tion. Dans (Berthomieu et Menasche, 1982) les auteurs montrent que le LSCG est
fini pour tous les modéles TPN bornés. Ils montrent aussi que le LSCG préserve
les propriétés d’atteignabilité et les chemins d’exécution du modéle TPN (i.e., ses

propriétés linéaires) (Berthomieu et Menasche, 1982).

Limitations : Les limitations de cette technique peuvent étre résumées dans les

points suivants :

— La caractérisation des classes d’états utilisée ne permet pas d’identifier un a un les
états agglomérés dans une méme classe. De ce fait, les classes d’états ne peuvent
pas étre directement raffinées (partitionnées) pour restaurer les propriétés de
branchement (CTL, CTL*) (Berthomieu et Vernadat, 2003; Hadjidj et Bouche-
neb, 2005b; Boucheneb et Hadjidj, 2004; Boucheneb et Hadjidj, 2005; Hadjidj et
Boucheneb, 2005a; Boucheneb et Hadjidj, 2006).

— Comme ’abstraction est appliquée sur 1'espace des états concrets qui abstrait
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les états atteignables par progression du temps, le LSCG n’est pas directement
adapté pour vérifier des propriétés temporisées? (Hadjidj et Boucheneb, 2006b).
— La maniére dont les états abstraits sont agglomérés dans un LSCG contribue a
générer des LSCGs excessivement grands pour des modéles TPN relativement

petits (voir tableau 7.4 dans la section 7 pour des exemples).

3.3.2 Graphe d’atteignablilité (Boucheneb et Berthelot 1993)

Dans (Boucheneb et Berthelot, 1993), les auteurs proposent une approche de
construction d'un graphe d’atteignabilité pour le modéle TPN basé sur une no-
tion de point de franchissement de transitions (i.e., Pinstant o0 une transition est
franchie). Les points de franchissement sont numérotés dans une séquence de fran-
chissement & partir de I’état initial. La classe d’états générée par le (n — 1)-éme
franchissement est caractérisée par un triplet (m,T'S,TFE), ot m est le marquage
atteint. TS : N — FEn(m) donne 'ordre de sensibilisation des transitions dans la
classe, alors que la fonction TE : NxN — QT U{co} donne pour chaque paire (i, j)
le temps maximal ou minimal écoulé entre le i-éme et le j-éme point de franchis-
sement au point n — 1. La technique de construction proposée génére des graphes

finis ssi le modéle TPN et borné.

Limitations : Cette technique a les mémes limitations que la technique de construc-
tion du LSCG (voir section 3.3.1). Par contre, elle produit des abstractions plus

compactes.

2Des propriétés ol le temps est explicitement quantifié (comme dans TCTL par exemple).
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3.3.3 Graphe des régions géométriques (Yoneda et Reuba 1998)

Yoneda et Ryuba (1998) proposent une approche de construction d’un graphe des
classes d’états dans 'objectif de le raffiner pour générer un graphe de classes d’états
atomiques (i.e., qui préserve les propriétés CTL*). Leur technique se limite aux mo-
déles TPN 1-sauf®, avec des intervalles de franchissement statiques bornés. Dans lc
cas de modéles TPN, avec intervalles de franchissement non bornés, I’approche peut
générer des graphes infinis. La construction se base sur la caractérisation horloge des
états. Chaque classe d’états est un triplet (m, F, p), ot F' est une formule (conjonc-
tion de contraintes atomiques), m est le marquage obtenu par franchissement de la
séquence de transitions p, conformément aux contraintes temporelles spécifiées par
F'. Les variables qui apparaissent dans F' sont associées aux transitions de la sé-
quence p, a raison d’une variable par occurrence. Chaque variable compte le temps
absolu écoulé depuis l'instant zéro, jusqu’au moment o la transition est franchie.
Dans p, tf dénote la j-éme occurrence de la transition ¢;. ' décrit donc I'histoire

des états agglomérés dans une classe.

La classe initiale est ag = (myg, D, €), ol € représente la séquence vide. Le franchisse-
ment de t; € En(m) depuis la classe a = (m, F, p) est décrit en terme des parents
des transitions sensibilisées dans m. Pour uniformiser le concept "parent"”, une tran-
sition fictive est ajoutée, et sert de parent aux transitions sensibilisées dans le mar-
quage initial. Si ¢; apparait k—1 fois dans la séquence p, elle est franchissable depuis
la classe o ssi la formule (F'A {parent(t¥, o) + tmin(t;) < parent(t}, a) + tmaz(t;)
ol t; € En(m) et t; apparait [ — 1 fois dans p)}) est consistante. Dans la for-
mule, parent(t,«) dénote la variable qui correspond & la plus récente apparition
du parent de t dans p. Le test revient donc & vérifier que ¢; peut étre franchie

plus t6t que n’importe quelle autre transition sensibilisée. Le franchissement de

3Dans tous les marquages accessibles, le marquage de chaque places ne dépasse pas un jeton.
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la transition #; méne a la classe o/ = (m/, F',p'), oo m' = mlt; >, p) = pt; et
F' = F Amin(t;) < t8 — parent(tf,a) < maz(t;), ce qui revient & ajouter les
contraintes qui doivent étre satisfaites pour assurer le franchissement de £; dans «.
Deux classes sont équivalentes si elles ont le méme marquage, les transitions sen-
sibilisées ont les mémes parents, et ces parents peuvent étre franchis aux mémes
instants absolus. Toutes les classes construites selon cette approche satisfont la
condition F'A. Le graphe des régions géométriques préserve donc les propriétés li-

néaires.

Limitations : Cette technique se limite aux modéles TPN avec des intervalles
de franchissement statiques bornés. Pour des modéles TPN avec des intervalles de
franchissement non bornés, la technique peut générer des graphes infinis, méme si
le modéle est borné. Malgré que les graphes des régions géométriques peuvent étre
raffinés pour générer des modéles d’états abstraits qui préservent les propriétés de
branchement, ils sont généralement beaucoup plus larges et plus lents & calculer
que les LSCGs, principalement & cause de la définition complexe des états abstraits
utilisée. Au méme titre que les LSCGs, les graphes des régions géométriques ne sont

pas directement adaptés pour vérifier des propriétés temporisées.

3.3.4 Graphe des classes d’états atomiques (Yoneda et Ryuba 1998)

Pour construire un graphe des classes d’états atomiques, Yoneda et Ryuba (1998)
proposent de raffiner? les classes du graphe des régions géométriques jusqu'a ce
qu’elles deviennent toutes atomiques. Si une classe o = (m, F, p) n’est pas atomique,
alors il existe une contrainte f telle que les formules F'A f et F' A —f sont toutes
les deux consistantes, et que la satisfaction de f est nécessaire pour que les états

concrets de « alent des successeurs. La classe o est alors divisée en deux sous

4Le mot raffiner cst utilisé dans sc contexte pour signifier partitionner judicieusement.
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classes a; = (m, F A f,p) et ag = (m, F'A=f, p). Leurs descendants respectifs sont
obtenus des descendants de « en ajoutant respectivement f et —f & leurs formules.
Le résultat final est un espace de classes d’états qui satisfait les conditions AF et

E A, et préserve les propriétés C'T'L* du modéle TPN.

Limitations : En plus des limitations du graphe des régions géométriques (Yoneda
et Ryuba, 1998) (voir section 3.3.3), la technique de raffinement utilisée pour générer
un graphe des classes d’états atomiques restaure, en plus de la condition AF, la
condition FA. La condition F'A n’est cependant pas nécessaire. Sa restauration

contribue par ailleurs & accentuer le probléme d’explosion d’états.

3.3.5 Graphe des ciasses d’états pseudo-atomiques (Penczek et Polrola

2001)

Dans (Penczek et Polrola, 2001), la construction du graphe des classes d’états ato-
miques (Yoneda et Ryuba, 1998) a ¢té modifice pour générer un graphe des classes
d’états pseudo-atomiques qui préserve les propriétés ACTL* (la partie universelle
de CTL*). Au lieu de préserver la condition AE, ce graphe préserve la condition
U qui est plus faible. Sa construction utilise la méme technique de raffinement que
celle utilisée pour construire le graphe des classes d’états atomiques, a la différence,

qu’au lieu de partitionner les classes non atomiques, seuls leurs noyaux sont raffinés.

Limitations : Cette technique souffre des mémes limitations que la technique de
génération du graphe des classes d’états atomiques de Yoneda et Ryuba (1998) (voir
section 3.3.4).
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3.3.6 Graphe des classes d’états forts (Berthomieu et Vernadat 2003)

Dans (Berthomieu et Vernadat, 2003), les auteurs présentent une approche pour
construire un graphe de classes d’états qui préserve les propriétés linéaires du mo-
dele TPN, appelé graphe des classe d’états forts (Strong State Class Graph (SSCG)).
L’intérét de la construction de ce graphe n’est pas de vérifier des propriétés linéaires,
mais plutét de le raffiner en un graphe atomique qui préserve les propriétés de bran-
chement (CTL*). La technique génére un graphe fini pour tout modele TPN borné.
Dans un certain sens, le SSCG est simplement le LSCG o les classes d’états sont ca-
ractérisées de telle sorte que le raffinement devienne possible. Chaque classe d’états
du SSCG est définie par un couple (m, F'), ot F est une formule définie par un en-
semble d’inégalités sur des variables qui correspondent aux transitions sensibilisées
dans m. A chaque transition t; est associée une variable de méme nom qui donne
le temps écoulé depuis sa derniére sensibilisation. La classe initiale est définie par
g = (mo,{t; = 0, Vt; € En(mp)}). Le franchissement d’une transition ¢; depuis
une classe, ainsi que 1’ensemble des inéquations de la classe successeur, sont définis
en terme du temps écoulé depuis que les transitions sont sensibilisées, en utilisant
des variables supplémentaires temporaires qui dénotent les temps de franchissement
possibles de t;. Deux classes sont équivalentes si elles ont les mémes marquages,
et leurs formules ont des domaines identiques. Pour forcer la terminaison de la
construction, dans le cas d’'un modéle TPN borné avec des intervalles de franchis-
sement non bornées, les auteurs définissent une opération sur les classes d’états,
appelée relazation, afin de les normaliser. Toutes les classes du SSCG satisfont la

condition FA.

Limitations : Le SSCG a les mémes limitations du LSCG (voir section 3.3.1), ce-
pendant, il est possible de le raffiner pour restaurer les propriétés de branchements.
En terme de taille, le SSCG est généralement plus grand que le LSCG, d’une part

a cause de la nouvelle caractérisation des classes d’états utilisée, mais aussi & cause
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de 'opération de relaxation qui provoque une assez importante fragmentation des
classes. Par conséquent le LSCG est plus approprié que le SSCG pour vérifier des

propriétés linéaires.

3.3.7 Graphe des classes d’états atomiques (Berthomieu et Vernadat

2003)

Pour obtenir un modéle abstrait qui préserve les propriétés CT L*, dans (Berthomieu
et Vernadat, 2003) les auteurs proposent de raffiner le SSCG en vue de restaurer la
condition AF. Les classes d’états sont partitionnées de proche en proche jusqu’a ce
qu’elles deviennent toutes atomiques. Le graphe qui en résulte est appelé Graphe
des classes d’états atomiques (Atomic State Class Graph (ASCG)). A la différence
de lapproche proposée dans (Yoneda et Ryuba, 1998), les auteurs ne restaurent
pas la condition E'A, ce qui leur permet de construire des modéles plus petits, plus

rapidement.

Limitations : Comme la construction du ASCG doit passer par celle du SSCG,
cette technique hérite limitations du SSCG (voir section 3.3.6 ). De plus, en raison
de la redondance excessive des états dans le SSCG, la convergence de la procédure

de raffinement est considérablement ralentie.
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CHAPITRE 4

NOTRE CARACTERISATION DU MODELE D’ETATS ABSTRAITS

Dans ce chapitre nous établissons un ensemble de conditions pour caractériser un
modéle d’états abstraits et les propriétés qu’il préserve. Nous montrons aussi que
nos conditions sont, beaucoup plus faibles et plus correctes que celles proposées dans

(Penczek et Polrola, 2001).

4.1 Notion d’espace d’états abstraits dans la littérature

Dans (Penczek et Polrola, 2001), les auteurs ont introduit un ensemble de conditions
pour caractériser un espace d’états abstraits et les propriétés qu’il préserve. Dans
leur proposition, la condition EFE sert a caractériser un espace d’états abstraits
d’une maniére générale. EA, AF et U, sont des conditions suffisantes pour préserver
respectivement les propriétés LT L, CTL* et ACTL* (voir section 3.1 pour plus de
détails). La condition E'E est introduite dans le contexte d’une relation équivalence
= sur l'espace des états concrets d’un modéle TPN N La relation = doit respecter
les marquages, i.e., si les états concrets (m, V') et (m/,V’) sont tels que (m, V) =

(m/, V"), alors m = m' (la caractérisation d’états considérée étant celle des horloges).

D’aprés (Penczek et Polrola, 2001), le graphe des régions géométriques de Yoneda et
Ryuba (voir section 3.3.3 pour la définition) introduit dans (Yoneda et Ryuba, 1998)
satisfait la condition FE . Cependant, cette affirmation est contredite par le modéle
TPN de la figure 4.1(a) qui fournit un contre exemple. Dans la figure 4.1(b), les
états abstraits ag, aq et ay contiennent tous 1’état initial og, tout en étant distincts

les uns des autres. Cette observation indique clairement qu’on ne se retrouve pas
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FIGURE 4.1 TPN dont 'espace des états abstraits décrit dans (Penczek et Polrola,
2001) ne vérifie pas EE

: . t .

dans le contexte d’une relation d’équivalence!. De plus, oy ~ 0 est une transition
. , t1

valide dans l'espace des états concrets, alors que a; — o ne l'est pas dans le graphe

des régions géométriques. La condition E'F n’est donc pas satisfaite.

La condition E'E a été reprise dans (Berthomieu et Vernadat, 2003), ot les auteurs
n’exigent plus que les états abstraits soient des classes d’équivalences, mais plutot,
qu’ils constituent une couverture? de I’espace des états concrets. Malgré cctte cor-
rection, la condition EE n’est toujours pas satisfaite par les deux modéles abstraits
proposés dans (Berthomieu et Vernadat, 2003), & savoir, le SSCG et le ASCG (voir
section 3.3.6 et section 3.3.7 pour les définitions). Un contre exemple peut facile-
ment étre déduit de la figure 4.2 (page 45) qui montre le SSCG (voir section 3.3.6
pour une description) du modeéle TPN de la figure 2.1, construit avec 'outil TINA
(Berthomieu et al., 2004) qui implémente ’approche proposée dans (Berthomieu et
Vernadat, 2003). La boucle sur la classe class 6 indique que 'unique état de cette
classe transite par tp vers lui méme. Méme si cet état appartient aussi & la classe

. L to . . .
class 5,1l n y a pas de transition class 6 — class 5, ce qui contredit la condition K'FE.

'Les classcs d’équivalences induites par une relation d’équivalence sont deux a deux disjointes.
2Une couverture d’un ensemble ¥ est une collection d’ensembles dont 'union contient 3.



class 0
PO P1 P2
0<=t0<=0
0<=tl<=0
0<=t2<=0

class 3
PO P2
0<=t0<=2
2<=t2
class §
PO
0<=t0 <=2
class 7
PO P1
0<=t0<=2
2<=tl

class 1
PO P1 P2
0<=t0<=0
1<=t1<2
1<=12<2
tl -t2<=0
2-t1 <=0
class 4
PO P2
0<=t0<=0
2<=12
class 6
PO
0<=t0<=0
class 8
PO P1
0<=t0<=0
2<=tl

i

class 2
PO P1 P2
0<=t0 <=0
2<=tl
2<=12

class 9
PO P2
0<td<=2
2<=12
class 10
PO
0<t0<=2
class 11
PO P1
0<td<=2
2<=tl
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class 12
PO P2
2<=t0<=2
2<=12
class 13
PO
2<=t0 <=2
class 14
PO P1
2<=t0 <=2
2<=tl

FIGURE 4.2 SSCG du modéle TPN de la figure2.1

Dans (Penczek et al, 2004), la condition apparait sous la forme

ts
: EE : (a0 —»

ty cL. . N
) = (o € a,3o’" € o/,0 ~» ¢’). Sous cette forme, la condition est incompléte.

En effet, elle implique qu’un espace d’états abstraits, aprés suppression de certaines
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transitions entre ses états abstraits, reste toujours un espace d’états abstraits. Par
conséquent, elle permet aussi d’affirmer que 'état abstrait initial constitue, a lui

seul, un espace d’états abstraits valide, ce qui est évidemment faux.

Notons que la validité des espaces d’états abstraits proposés dans (Yoneda et Ryuba,
1998) et (Penczek et Polrola, 2001) n’est cependant pas remise en cause. La condi-
tion FF, telle qu’elle est introduite dans (Penczek et Polrola, 2001), est trop forte
pour caractériser correctement un espace d’états abstraits. Les corrections qui ap-
paraissent dans (Berthomieu et Vernadat, 2003; Penczek et al., 2004) sont par contre

plutdt incomplétes.

4.2 Notre définition d’espace d’états abstraits

Nous proposons dans ce qui suit de redéfinir la notion de modéle d’états abstraits

a base d’une condition moins forte que la condition FE, notée FE,.

Définition 4.2.1 : Espace d’états abstraits
Soit (X, ~,0¢) Vespace des états concrets d’un modele TPN N. Un espace d’états
abstraits de N est un tuple (C, —», ap), o :
— g est I’état abstrait initial, tel que og € ay,
- »C (C x T x C) est la relation successeur qui satisfait la condition EE, =
SGAFEE', ou:
- SG : (0'3‘;0/):> VaeCtqo€a Joel, (a'Ea’/\a—t—f»a’)),

14
- EF : (« = o)= (o €a,Io’ cd,o A o).

Soient A" un modeéle TPN, p = g, ~» 09 ~» 03 ~ ..... un chemin d’exécution dans
son espace des états concrets, et p, = q; = Qg —» a3 > ... un chemin d’exécution

dans un espace d’états abstraits de A. On dit que p est inscriptible dans p, ssi
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0; € a;,¥? > 1. Dans ce cas, on dit aussi p, couvre p.

La sous condition SG (Sequence Guarantee (SG)) a pour conséquence que chaque
chemin d’exécution de I'espace des états concrets est inscriptible dans un chemin
d’exécution d’un espace d’états abstraits. La sous condition FE’ impose de ne pas
connecter deux classes qui n’ont pas d’états reliés. La condition EF,, combinée au
fait og € ap, assure qu'un espace d’états abstraits couvre tous les états concrets du

modéle, i.e., Vo € X, da e Ctq. o € a.

Nous propose aussi de relaxer les conditions AE, FA et U, ou I'équivalence est

remplacée par une simple implication. Les formes relaxées sont :

t
- EA, : (a = o) = Vo' €d/,3o0 € a,0 4 o),
t
- AE, : (« A )= Voea do’€d,o 4 o),
t
-U, : (« = o) = (Vo € noyau(a),Jo’ € noyau(d'), o 4 a'), ot noyau(a) C

aV noyau(a) # 0, Ya € C, et 0y € noyau(ayg).

Le prochain théoréme établit que ces conditions sont suffisantes pour préserver

respectivement les propriétés : CTL*, LTL et ACTL*.

Théoréme 4.2.1 (Hadjidj et Boucheneb, 2005b)

Soient N un modele TPN, S = (X,~>,00) son espace des états concrets, et C =

(C,—,ap) un espace d’états abstraits de N (qui satisfait donc la condition EE,).

— 8i C satisfait la condition AE, alors il préserve les propriétés CTL* de N,

- 8i C satisfait la condition EA, et ag = {09} alors il préserve les propriétés LT L
de N,

- 81 C satisfait la condition U, alors il préserve les propriétés ACTL* de N.

Preuve: AE, : Sachant qu’en absence de transitions silencieuses®(Tarasyuk, 1998),

des états bisimilaires vérifient les mémes propriétés CTL* (Penczek et Polrola,

3Des activités internes du systémes non visibles & un observateur externe.
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2004), il suffit de montrer que si C satisfait AE,, il est alors bisimilaire & S. Pour

cela, il suffit de trouver une relation de bisimulation qui contient (aq, 0y).

Soit ~ la relation définie par : V(a,0) € (C X X), (o,0) € = ssi ¢ € a. Les trois
propriétés suivantes sont vraies pour = :

1. (Oéo,O'o) € =,

t
2. YV(a,0) € =, (« 4 o) =o', (o 4 d)A (o, 0') € =,

3. Y(a,0) € =, (o 4 o) = A, (a 4 o)A (d,o') € =.
La propriété (1) est immédiate de la définition de ag. La propriété (2) est une
conséquence directe de la condition AFE,. Finalement, la propriété (3) est vraie
parce que C satisfait la condition SG. De ces propriétés, on conclut que = est une

bisimulation.

EA, : On doit monter que S et C possédent des chemins d’exécution qui corres-
pondent, i.e., (a) tout chemin d’exécution de S est inscriptible dans un chemin
d’exécution C, et (b) tout chemin d’exécution de C couvre un chemin d’exécution
de S. Par définition, la condition SG garantit (a). Il reste & prouver que (b) est

. . . to tn—1 . , .
aussi vraie. Soit oy —» a1....a,p_1 — @, un chemin d’exécution de longueur n dans

tn—
I'espace des états abstraits. De la transition a,,_; iy o, et la condition EA, on

. . tn—-1 N
peut déduire que Vo, € a,,3o,_1 € @1, t.q. 01 ~ 0,. De la méme fagon, on

. tn—
peut déduire que do,,_o € a9, t.q. 0,9 5 g,_1. De proche en proche on peut
retrouver un chemin d’exécution dans le graphe des états concrets qui est inscrip-
tible dans le chemin des états abstrait de départ. Comme g = {0p}, 'état initial

de ce chemin est forcément {op} (i.e., le chemin retrouvé est un chemin d’exécution

de S).

U, : Sachant que deux systémes équivalents par simulation satisfont les mémes
propri¢tés ACT L* (Penczek et Polrola, 2001;Browne et al., 1988; Grumberg et Long,

1991), il suffit de monter que S et C sont équivalents par simulation. Soient les deux
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relations ~ et ~' définies comme suit :

=~ V(o,a) € (X x C), t.q. (0,a) € ~ssio € q,

- V(a,0) € (C x X), t.q. (o, 0) € ~' ssi 0 € noyau(a).

De la condition SG et du fait que (0, @) € ~, on peut facilement prouver que ~
est une relation de simulation de C & S (i.e., C simule S). Quant a la relation ~/,

ty
on (ag,09) € ~'. De plus, si (a,0) € ~' et o = o, la condition U, nous garantit
ty N :
que o ~» o', avec o’ € noyau(’). Donc (o/,0') € ~'. Dol ~' est une relation de

simulation de § & C. [ ]



CHAPITRE 5

LE GRAPHE DES ZONES D’ETATS CONCRETS

Dans ce chapitre, nous proposons de construire un espace d’états abstrait pour le
modéle TPN basé sur la caractérisation horloge des états, similairement a ce qui
est proposé dans (Yoneda et Ryuba, 1998), mais avec une caractérisation des états
abstraits beaucoup plus simple. Comme la caractérisation horloge des états permet
d’identifier un & un les états agglomérés dans un état abstrait, notre abstraction
peut étre raffinée pour restaurer les propriétés de branchement. Nous appelons cette
abstraction graphe des zones d’états concrets (Concrete State Zone Graph (CSZG)).

Les états abstraits sont appelés zones d’états.

5.1 Graphe des zones d’états concrets (Boucheneb et Hadjidj, 2004)

Dans un premier temps nous donnons une définition du CSZG valable pour les
réseaux de Petri temporels a intervalles de temps bornés. Nous compléterons ensuite
cette définition pour le cas des réseaux de Petri temporels & intervalles de temps

non bornés.

Définition 5.1.1 : CSZG (incompléte)

Le CSZG est 'espace des états abstraits (Z,—, o), tel que :
- ao = {00},

oo ssial = succ(a, t),

* *
- 7 ={alag - a}, ot — est la fermeture réflexive et transitive de —».
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Pour construire le CSZG d’un modéle TPN, nous caractérisons une zone d’états «
par le couple (m, F), ol m est le marquage commun aux états agglomérés dans «, et
F une formule qui caractérise le domaine d’horloges de tous les états de . L'horloge
de chaque transition sensibilisée dans m est représentée dans F' par une variable de
méme nom. Le domaine de F', dénoté Dom(F'), est ’ensemble {V|(m, V) € a}. La
zone d’états initiale du CSZG est le couple oy = (myg, Fp), oit myg est le marquage
initial et Fo = (Aicpn(me)? = 0)- Solent @ = (m, F') une zone d’états et t; une
transition. o a un successeur par t;, dénoté succ(o, ty), ssi ts est sensibilisée dans m
et peut étre franchie avant toute autre transition sensibilisée. L’algorithme 3 montre

comment effectuer ce test. Les étapes 1-3 vérifient si ¢; est scnsibilisée dans m.

Algorithme 3 isFirable(a = (m, F),t;)

si t; ¢ En(m) alors
Retourner faux
fin si
Soit F' = F A (0 > 0) A (ty +0 = tmin(ts)) A (Asepnim(t + 6 < tmaz(t)))
si F” est consistante alors
Retourner vrai
sinon
Retourner faux
fin si

AR AN B G- e

L’étape 4 calcule la formule qui caractérise la partie du domaine de franchissement
de a d’oti ¢y peut étre franchie avant toute autre transition sensibilisée. L’étape 5
vérifie si cette partie est vide. Si ¢; est franchissable a partir de «, o = succ(a, ty)

est calculée selon lalgorithme 4.

Dans l'algorithme 4, I’étape 1 calcule le marquage apres franchissement de ;. Les
étapes 2-5 incrémentent chaque horloge de 6 unités de temps, pour coincider avec le
moment ol ¢; est franchie. Les étapes 6-8 ajoutent les contraintes qui correspondent
aux transitions nouvellement sensibilisées. Le CSZG est généré progressivement en
calculant les successeurs de la zone d’états initiale et ceux de chaque zone d’états

nouvellement calculée, jusqu’a ce qu'aucune nouvelle zone d’états ne soit générée.



Algorithme 4 succ(a = (m, F'), ty)

1: Soit m/(p) = m(p) — Pre(p,t;) + Post(p,t;),Vp € P

2: Soit F' = F A (0 >0)

3: Remplacer dans F’ chaque variable t # t; par (¢ — ) {Cette substitution
augmente les horloges de toutes les transitions sensibilisées par exactement 6
unités de temps}

4: Ajouter a F” les contraintes : (tmin(ty) <ts) et (A,cpnmt < tmaz(t)),

Eliminer de F’ ¢ s par substitution, ainsi que toutes les variables

associées aux transitions en conflit avec ¢; dans m

pour chaque t € New(m/',t;) faire
Ajouter & F’ la contrainte t = 0

fin pour

Retourner (m/, F”)

o

On peut déduire de 'algorithme 4 que la formule F' de chaque zone d’états (m, F)
est une conjonction de contraintes atomiques de la forme (t — ¢ < ¢) ou (¢ < ¢),
oli ¢ € QU {00, —o0}, <€ {<, <} et ¢, € T (voir section 1 pour la définition), tel
que c est le résultat d’une combinaison finie, par sommation et différence, des délais
statiques de franchissement (minimaux et maximaux) de transitions. F' est donc
la formule associée & un polyédre convexe, i.e., une zone (voir section 1.6 pour la
définition). Pour tester si deux zones d’états sont identiques, il faut vérifier si elles

ont le méme marquage, et que leurs formules ont des formes canoniques identiques.

Lemme 5.1.1 Soit m un marquage atteignable d’un modéle TPN avec des inter-
valles de franchissement bornés, tel que ¥Vt € En(m),tmaz(t) # oco. Le nombre de

zones d’états qui ont le marquage m est fini.

Preuve: Pour une zone d’états (m, F') avec un tel marquage, toutes les constantes

qui apparaissent dans F' sont bornées. En effet :

— La constante ¢ de chaque contrainte de la forme (¢ < ¢) ne peut pas étre plus
grande en valeur absolue que tmazx(t) (i.e., |c| < tmax(t)) (La valeur de Phorloge
associée & transition ¢ est toujours positive, et ne peut pas dépasser tmaz(t),

d’aprés la sémantique du modeéle TPN),



— La constante ¢ de chaque contrainte atomique de la forme (¢ —#' < ¢) ne peut pas
étre plus grande en valeur absolue que le maximum entre tmaz(t) et tmaz(t’)
(i.e., |c| <= maz(tmazx(t), tmaz(t'))),

— la constante ¢ de chaque contrainte atomique résulte d’une combinaison finie par
sommation et différence des délais minimaux et maximaux statiques de franchis-
sement de transitions,

— Pour toute transition ¢, tmin(t), tmaz(t) € Q*.

Il s’ensuit que chaque constante ¢ de chaque contrainte atomique peut seulement

prendre un nombre fini de valeurs (i.e., le nombre de contraintes est fini), et donc

nous déduisons que le nombre de zones d’états possibles pour le marquage m est
fini.

Du lemme 5.1.1 précédent, le CSZG est fini pour tous les modéles TPN bornés avec
des intervalles statiques de franchissement bornés. Pour ces modéles, le nombre de
marquages ainsi que le nombre de zones d’états qui partagent un méme marquage

sont aussi finis.

5.1.1 Reéduction de la complexité de calcul des zones d’états du CSZG

Pour représenter et calculer les zones d’états, nous utilisons les matrices de bornes
(DBM) (Behrmann et al., 2002;S.Yovine, 1993) (voir Section 1.7). Les DBMs ont
lavantage d’implémenter cfficacement toutes les opérations nécessaires au calcul du
CSZG, avec une complexité qui ne dépasse pas généralement O(n?), (n étant ordre
de la DBM, i.e., le nombre de transitions sensibilisées dans le marquage de la zone
d’états). Cependant, cette efficacité est assurée seulement si chaque DBM manipulée
est mise sous sa forme canonique (voir Section 1.7). L'opération de canonisation

d’une DBM a une complexité de l'ordre de O(n?*). Comme les opérations de calcul
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impliquées dans la construction du CSZG ne générent pas forcément des DBMs
sous formes canoniques, la canonisation est une opération trés sollicitée. C’est donc

Popération la plus cotliteuse dans le calcul du CSZG.

Nous établissons dans les Propositions 5.1.1 et 5.1.2 qui suivent une implémentation
du test de franchissement d'une transition en O(n), et du calcul de la zone d’états
successeur, directement dans sa forme canonique, en O(n?). Notons que dans ce qui
suit, toute constante ¢ qui apparalt dans une opération qui implique des bornes,
mais qui n’est pas elle méme une borne, sera considérée implicitement comme étant

la borne (¢, <).

Proposition 5.1.1  Soient (m, F') une zone d’états, (m, B) sa forme canonique
et ty une transition.

t; est franchissable a partir de (m, B) ssi :

-ty € En(m), et

- tmin(ty) < Mingepnm)(tmaz(t) + B(ts, t)).

Preuve: Intuitivement, la proposition stipule qu'une transition ¢; est franchissable
ssi son horloge peut atteindre tmin(t;) avant que toute autre transition sensibilisée
dans m n’atteigne son tmaz. Pour la preuve formelle nous utilisons la notion de
graphe de contraintes (voir section 1.7.2). Rappelons en premier deux résultats
sur les graphes de contraintes. Soit F' une formule (un ensemble de contraintes)

représentée par un graphe de contraintes.
1. F'est consistante ssi le graphe des contraintes de F' n’a aucun cycle négatif,

2. Sile graphe de contraintes de F' n’a aucun cycle négatif, le poids du plus court

chemin allant du noeud y au noeud z est égal & Sup(z — y, F).

Comme la formule de chaque zone d’états atteignable est consistante, son graphe de
contraintes n'a aucun cycle négatif. Soient & = (m, F') une zone d’états atteignable,

B la DBM associée & F dans sa forme canonique, et GG son graphe de contraintes.
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En utilisant la définition de B et les résultats précédents, le poids du plus court
chemin, dans G, allant d’'un noeud y & un noeud x est égal a B(z,y). D’apres
Palgorithme 3, on déduit que la transition t¢; est franchissable depuis « ssi, ¢
est sensibilisée pour le marquage m, et que la formule F' A (/\teEn(m)t —t; <
tmaz(t) — tmin(ts)) est consistante. En d’autres termes, le graphe de contraintes
de F complété avec I'ensemble des arcs { (¢, t, tmaz(t) —tmin(t;))|t € En(m)}! n’a
aucun cycle négatif. Du moment qu’avant d’ajouter ces arcs le graphe ne contenait
pas de cycles négatifs, le graphe complété n’aura pas de cycles négatifs ssi aucun
cycle qui passe par 'un des arcs ajoutés n’est négatif (voir figure 5.1, les arcs
ajoutés sont en pointillés). Le poids du plus petit cycle passant par un arc ajouté
(ts,t, tmaz(t) —tmin(ty)) est tmax(t) —tmin(ts) + B(ty,t). Ce poids doit étre non
négatif, i.e., V¢ € En(m), tmaz(t) — tmin(t;) + B(ts,t) > 0. [

Proposition 5.1.2  Soient (m, F') une zone d’états, (m, B) sa forme canonique,
et t; une transition. Sity est franchissable depuis (m, B), son franchissement méne
a la zone d’états (m’, B') calculée comme suit :
- Vp € Pm/(p) = m(p) — Pre(p,t;) + Post(p, t;),
-Vt € En(m/),
- B'(t,t) =0,
- Sit est nouvellement sensibilisée : B'(t,0) = B'(0,t) =0,
- Si t n’est pas nouvellement sensibilisée :
B'(t,0) = Minycpnm) (tmax(t’) + B(t,t')), et
B'(o,t) = Min(B(o,t), B(ts,t) — tmin(ty)),
- Y(t,t) € (En(m/))?, avec t #¢,
- Sit et t' sont nouvellement sensibilisées : B'(t,t') = B'(t',t) =0,
- Si t est nouvellement sensibilisée et t' ne Uest pas : B'(t,t') = B'(o,t) et

B'(t',t) = B'(t,0),

1Un arc d’origine z, de destination y et de poids p est dénoté par le triplet (z, v, p).



- Sit et t' ne sont pas nouwvellement sensibilisées :

B'(t,t') = Min(B(t, 1), B'(t,0) + B'(0,t)).

L,/»é\3

a) Graphe de contraintes de F (le poids de chaque arc (y,x) est B(x,y))

»
< > - -

A Y

---------- l’, tf‘ \\\_____ - 4
tmax (1) - tmin(t) tmax(?’) - tmin(t)
b) Graphe de contraintes de F A (A, mant - 1, Stmax(?) - tmin(¢,))
0
""""""" }/‘\""'-"""""°’

c) Graphe de contraintes aprés renommage de o en 6 dans F, et I’ajout des arcs qui
correspondent &: § 2 0A (tmin(z,)< ¢, )A (A, 4, 1 < tmax (1))

FIGURE 5.1 Les arcs ajoutés dans le graphe des contraintes de F'

o6
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Preuve: Supposons que la transition ¢ est franchissable depuis la zone d’états
a = (m, B). De 'algorithme 4, on déduit que la matrice B’ de la zone atteignable de
« par le franchissement de ¢f, peut étre calculée en utilisant le graphe des contraintes

correspondant & B comme suit :

1 Renommer le noeud o en 6, puis ajouter un noeud o et l'arc (6,0,0). Cette

opération correspond & l'étape 2 de 'algorithme 4.

2 Ajouter 'arc (t;,0,—tmin(t;)) et tous les arcs de ’ensemble
{{0,t',tmaz(t'))|t' € En(m)}.
Ceci correspond & l'ajout des contraintes (tmin(t;) < t;) et (Aicpnmt <
tmax(t)) & 1'étape 4 de l'algorithme 4.

3 Renommer le noeud ¢; et tous les noeuds associés aux transitions en conflit avec

t; pour m, pour éviter d’avoir plusieurs noeuds avec un méme nom.

4 Pour chaque transition ¢ nouvellement sensibilisée dans m/, ajouter un nouveau
noeud ¢ et les deux arcs (¢,0,0) et (0,¢,0). Ceci correspond a 'ajout de la

contrainte ¢t = 0 & I’étape 7 de l'algorithme 4.

Pour chaque couple (z,y) de (En(m’) U {0})?, B'(z,y) est le poids du plus court
chemin du noeud y au noeud z, dans le graphe des contraintes complété (voir
figure 5.1(c), les arcs rajoutés sont en pointillés) :

— Sit n’est pas nouvellement sensibilisée, le plus court chemin du noeud o au noeud
t est le plus court chemin parmi ceux qui passent par un arc (o,t,tmax(t')), avec
t' € En(m). Autrement, sa valeur est 0,

— Si t n’est pas nouvellement sensibilisée, le plus court chemin du noeud ¢ au
noeud o est le plus court chemin parmi ceux qui passent par (#,0,0) ou bien
(ty,0,—tmin(ts)). Autrement, sa valeur est 0. Notons que ¢ correspond au noeud
o dans le graphe des contraintes de F,

— Si t et ' ne sont pas nouvellement sensibilisées, le plus court chemin du noeud
t' au noeud ¢t est le plus court chemin parmi ceux qui passent par le noeud o et

ceux qui ne passent pas par le noeud o. Notons que tous les arcs ajoutés sont



soient rentrants ou sortants au noeud o,
— Sit et ¢’ sont nouvellement sensibilisées, t — ' = 0,

— Si t est nouvellement sensibilisée et ¢’ ne l'est pas, t —t' = —t' et t' —t =1t'.

5.2 Normalisation des zones d’états

Pour les modéles TPN bornés avec des intervalles de franchissement statiques non
bornés, le nombre de zones d’états qui partagent le méme marquage n’est pas
forcément fini, car les horloges dans ce cas ne sont pas bornées. A titre d’exemple,
le modele TPN de la figure 2.1 (page 25) posséde seulement quatre marquages
atteignables, mais son CSZG est infini. En effet, si les transitions ¢, et ¢, ne sont
pas franchies 2, la transition ¢, peut é&tre franchie un nombre infini de fois, générant
a chaque franchissement une zone d’états différente. La zone d’états atteinte aprés
le k-éme franchissement est (po + p1 + pa,to = 0A L = t9 Ak < t; < 2k). Nous
proposons dans ce qui suit une solution & ce probléme d’infinitude qui découle du
constat suivant : Pour une transition ¢ dont le domaine de franchissement statique
Is(t) n’est pas borné, si la valeur de son horloge est plus grande ou égale tmin(t) (la
borne inférieure de son domaine de franchissement statique), sa valeur exacte n’est
plus significative. La transition devient alors franchissable & n’importe quel moment
et n’influence le franchissement d’aucune autre transition. Nous formalisons cette

propriété dans la définition qui suit.

Définition 5.2.1 : Equivalence par horloges
Soit (S, —, s0) lespace des états d’un modele TPN. Deux états horloges s, € S,

tels que s = (m, V') et s’ = (m/, V"), sont dits équivalents par horloges, noté s = s,

2Le franchissement de ces transitions peut étre retardé infiniment parce que leurs délais maxi-
maux de franchissements sont infinis.
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- m=m,

-Vt € En(m) t.q. tmax(t) # oo, V(t) = V'(1),

-Vt € En(m) t.q. tmaz(t) = oo, V(t) = V'(¢t) v (V(t) > tmin(t) A V'(t) >
tmin(t)).

Le théoréme suivant établit que les états équivalents par horloges sont bisimilaires.

Théoréme 5.2.1 La relation = est une relation de bisimulation.

Preuve: Il est facile de voir que si s = ¢ alors s et s’ correspondent tous les deux

au méme état intervalle. Il est s’en suit alors que s et s’ sont bisimilaires. |

Nous étendons la relation d’équivalence par horloges = aux zones d’états comme
suit :

Soient « et o/ deux zones d’états. a = o ssi :

- m=m,

-Vs=(m,V)€adsd=m V)edtqg V' =V,

-V =(m' V)ed,Is=(m,V)€atqg V=V"

Notons aussi que si deux zones états sont équivalentes par horloges, elles sont
aussi bisimilaires. La solution au probléme d’infinitude consiste donc a définir une
opération de normalisation sur les zones d’états pour borner les constantes qui
apparaissaient dans leurs formules, tout en préservant la bisimilarité. La définition
suivante formalise ce concept de normalisation (dit aussi k-normalisation ou k-

approximation)

Définition 5.2.2 : k-normalisation
On appelle k-normalisation, o k € Q, toute opération qui, appliquée a une zone

d’états o = (m, F), génére une zone d’états o/ = (m’, F'), telle que :
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- a=d,
— Pour toute constante ¢ # oo qui apparait dans une contrainte atomique de F”,

c<k.

Plusieurs implémentations de la k-normalisation sont proposées dans la littérature
pour le modéle des automates temporisés (Pettersson, 1999) et les réseaux de Petri
temporisés (Gardey et al., 2003; Rokicki, 1993). L’objectif étant de forcer la termi-
naison de la construction de modéles d’états abstraits dans certains cas spécifiques,
ol la construction normale n’est pas garantie de terminer. Dans (Gardey et al.,
2003) les auteurs construisent un espace d’états abstrait pour le modéle TPN, ap-
pelé Zone Based Graph (ZBG), en utilisant une opération de normalisation appelée
k-approzimation, similaire & celle utilisée pour les automates temporisés (Petters-
son, 1999). Une zone d’états est normalisée en ignorant * dans sa formule toutes les
contraintes atomiques de la forme t < cout—t' < c (resp,t <cout—t <c)oula
constante c est plus grande (resp, plus grande ou égale) que la plus grande constante
finie qui apparait dans les intervalles de franchissement statiques du modéle TPN.
Une contrainte de la forme ¢ > ¢ (resp, ¢ > ¢ ) ou la constante ¢ est plus grande
(resp, plus grande ou égale) que tmin(t) est remplacée avec t > tmin(t). L'opé-
ration de relazation, proposée dans (Berthomieu et Vernadat, 2003) pour forcer la
terminaison dans le cas du SSCG (voir section 3.3.6 pour une description), peut
étre aussi interprétée comme une opération de normalisation si les classes d’états?
sont considérées comme des agglomérations d’états horloges. De cette perspective,
la relaxation compléte une classe d’états avec tous les états concrets équivalents
par horloges & ses propres états. Comme cette opération peut rendre le domaine
de la classe non convexe, la classe est divisée en plusieurs sous classes pour pré-

server la convexité. Nous proposons dans ce qui suit une implémentation de la

3]gnorer une contrainte revient a remplacer sa constante par oco.
4Les classes d’états sont 'équivalent de zones d’états dans notre approche.
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k-normalisation plus efficace que celles proposée (Berthomieu et Vernadat, 2003)
et (Gardey et al., 2003) (voir section 7, tableau 7.1). L’idée est de compléter une
zone d’états avec des états bisimilaircs & ses propres états, tout en maintenant son
domaine convexe. Ainsi, il ne sera pas nécessaire de la diviser pour restaurer la

convexité. Nous appelons cette implémentation "normy".

Soient N' = (P, T, Pre, Post,mg, Is) un modele TPN, T, = {t € T | tmax(t) = oo}
I’ensemble de ses transitions qui ont des intervalles statiques de franchissement non
bornés, k la plus grande constante finie qui apparait dans les intervalles statiques de
franchissement de NV, et a« = (m, F') une zone d’états de N sous forme canonique.

normy,(«) est calculée selon I’algorithme 5.

Algorithme 5 normy(a = (m, F'))

1: pour chaque ¢ € T, N En(m) faire

2:  si la contrainte ¢ > ¢ (resp, t > ¢) est telle que ¢ > tmin(t) alors

3: Eliminer la variable ¢ de F

4 Ajouter la contrainte ¢ > tmin(t)

5. sinon si la contrainte ¢ < ¢ (resp, ¢t < c) est telle que ¢ > tmin(¢) (resp,
¢ > tmin(t)) alors

6: Enlever la contrainte ¢ < ¢ (resp, t < ¢)

7: Enlever de F' toute contrainte atomique t — ' < ¢” (out —t' < ), telle

que t' > ¢ (out’ > ') est une contrainte atomique et ¢’ + ¢’ > tmin(t)
8: fin si
9: fin pour

Proposition 5.2.1 norm; est une k-normalisation.

Preuve: Notons en premier que normy enléve toutes les contraintes atomiques qui
ont des constantes plus grandes que la plus grande constante qui apparait dans les
intervalles statiques de franchissement. Il reste & montrer que l'opération normy(a)
génére une zone d’états équivalente par horloge a a. Dans 1’algorithme 5, le premier
cas (i.e., les étapes 2-4) étend les bornes de la transition ¢, ce qui donne une formule

F’ telle que Dom(F) C Dom(F"). Puisque ceci n’affecte pas les bornes d’autres
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FIGURE 5.2 Le domaine d’une zone d’états

transitions, il en résulte que les projections de Dom(F') et Dom(F") sur les variables
En(m) — {t} sont identiques. Avec le fait que ¢t > tmin(t) dans F et F’, nous
pouvons conclure que pour tout V' € Dom(F), il existe V' € Dom(F") telle que

(m, V) = (m, V'), et vice versa. Ceci veut dirc que o = (m, F").

La preuve du deuxiéme cas (i.e., les étapes de 5-8) est plus complexe mais posséde
une explication géométrique assez simple. La figure 5.2 montre le domaine d'une
zone d’états « projeté sur deux transition (¢ et t'). Pour «, la contrainte ¢ < ¢ est
telle que ¢ > tmin(t). Si ¢ + ¢’ < tmin(t) (comme le montre la figure 5.2), le fait
d’enlever la contrainte ¢ < ¢ peut rajouter des états avec des valuations dans la
zone indiquée par §. Cependant, tous ces états sont équivalents par horloge a des
états qui sont déja dans a. Dans le cas ou ¢ + ¢” > tmin(t) (i.e., la ligne verticale
t = tmin(t) est & gauche de la ligne t = ¢/ +¢”), le fait d’enlever les conditions t < ¢
et t —t' < ¢’ peut étendre la zone « & droite jusqu’a I'infini. Mais ceci va aussi avoir
comme effet de rajouter & « des états équivalents par horloges & des états qui sont
déja dans a.

Maintenant, avec la normalisation, la définition du CSZG peut étre complétée pour

traiter tous les modéles TPN bornés.
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Définition 5.2.3 : CSZG
Le CSZG est lespace d’états abstraits (Z,—, ap), tel que :

— ag = normg({oo}),
—aba ssial = normy(succ(a, t)),

*® *
- 7 = {a|ag - a}, ot — est la fermeture réflexive et transitive de —».

La normalisation des zones d’états calculées par l'algorithme 4 nous garantit que
le CSZG généré sera fini ssi le modéle TPN est borné, méme s’il posséde des tran-
sitions avec des intervalles de franchissement statiques non bornées. Cependant, la
condition F'A, ne sera pas forcément satisfaite, bien que le CSZG généré préserve

les propriétés linéaires du modéle TPN.

Lemme 5.2.1  Soit m un marquage atteignable d’un modéle TPN tel que Vt €

En(m), tmaz(t) # oo. Le nombre de zones d’états qui ont le marquage m est fini.

Preuve: Notons que 'opération de normalisation n’a aucun effet sur une zones
d’états (m, F') dont les transitions sensibilisées ont tous des intervalles de franchisse-
ment statiques bornés. Le lemme 5.1.1 nous assure que le nombre des zones d’états
de marquage m est toujours fini. Dans le cas contraire, I’'opération de normalisation
borne toute constante qui apparait dans la formule F' avec la plus grande constante
qui apparait dans les intervalles de franchissement statiques du modéle TPN, ou la
replace avec oco. Avec une preuve similaire & celle du lemme 5.1.1 on peut déduire
que le nombre de formules atomiques qui peuvent apparaitre dans F' est fini, ce qui

nous assure que le nombre de zones de marquage m est aussi fini. |

Le théoréme suivant établit quelques propriétés du CSZG.

Théoréme 5.2.2
(i) Le CSZG est un espace d’états abstraits,
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(1i) Le CSZG est fini ssi le modéle TPN est borné,

(11i) Le CSZG préserve les propriétés linéaires du modéle TPN.

(iv) Le CSZG préserve les propriétés d’atteignabilité du modéle TPN.

Preuve:

(i) De la définition de I'opération normy, il est possible de voir que pour toute zone
d’états a, o C normy(a). De la définition du CSZG, il est évident que oq € ag et
par induction Vo € Z, N # (). Donc la condition E'E’ est vraie. Pour la condition
SG, soient o ~» ¢ une transition telle que o € X, o une zone d’états telle que o € «
et o = normy(succ(a,t)). De la définition des l'opérations succ et normy, il est

évident que ¢’ € .

(i) Si le modéle TPN est borné, le nombre de ses marquages accessibles est fini.
Comme le lemme 5.2.1 nous assure que le nombre zones d’états d’un marquage

donné est fini, on déduit que le CSZG est fini.

(iii) Par construction, on peut prouver que n’importe quel chemin d’exécution dans
I’espace des états concrets est inscriptible dans un chemin d’exécution du CSZG, et
chaque chemin d’exécution du CSZG couvre un chemin d’exécution de I'espace des
états concrets du modéle TPN. Par conséquent, chaque marquage accessible dans
le CSZG l'est aussi dans ’espace des états concrets du modéle TPN et vice-versa.

5.3 Contraction du CSZG par inclusion

Nous proposons dans ce qui suit de générer un modéle d’états abstraits plus compact
que le CSZG en agglomérant les zones d’états de ce dernier par inclusion. Le graphe
résultant, que nous notons IC-CSZG (Inclusion Contracted CSZG) (Boucheneb et
Hadjidj, 2005), peut &tre obtenu avec une simple modification de l'algorithme de

construction du CSZG. Durant cette construction, lorsqu’une nouvelle zone d’états
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t| t1

FIGURE 5.3 Contraction par inclusion

a = (m, F) est générée, si une zone d’états déja calculée o/ = (m', F”) est telle
que m = m' et Dom(F) C Dom(F")V Dom(F’) C Dom(F), la plus grande entre
o et o remplace la plus petite (voir figure 5.3). Le test d’inclusion est effectué en
O(n?) (S.Yovine, 1993) comme suit : Soient a = (m, F') et o/ = (m’, F”) deux zones
d’états avec B et B’ leurs matrices de bornes respectives sous formes canoniques.
La zone d’états « est incluse dans o/, ssi :

-m=m,

- Y(z,y) € (En(m)U{0})?, (B(z,y) < B'(z,y)) (le symbole o représente la valeur

z€ro).

Durant le processus de construction, les petites zones d’états seront remplacées par
les zones d’états qui les incluent. Si la zone d’états initiale est remplacée par une
autre zone, cette derniére devient la zone d’états initiale. Le graphe résultant est
en général une fraction de la taille du CSZG, et calculé en une fraction du temps

aussi (voir section 7, tableau 7.2 pour des résultats expérimentaux).

Théoréme 5.3.1

(i) Le IC-CSZG est un espace d’états abstraits,

(i) Le IC-CSZG est fini ssi le modéle TPN est borné,

(1i1) Le IC-CSZG préserve les propriétés d’atteignabilité du modeéle TPN.
Preuve:

(i) Notons que le IC-CSZG peut étre obtenu du CSZG en regroupant de proche



66

en proche chaque zone d’états dans celle qui l'inclut (si elle existe). A chaque
regroupement, la condition EFE, reste évidemment valide, et le restera donc aussi
lorsque tous les regroupements possibles sont effectuées (i.e., & Pobtention du IC-
CSZG). Notons que selon cette procédure, les marquages accessibles dans le IC-

CSZG restent identiques & ceux du CSZG.

(il) =: Comme les marquages du IC-CSZG et ceux du CSZG sont identiques, si le
IC-CSZG est fini, le modéle TPN est borné.
<: Si le modeéle TPN est borné, son CSZG est fini. Le IC-CSZG, qui n’est qu’une

contraction du CSZG, est aussi fini.

(iii) Découle du fait que les marquages accessibles du IC-CSZG sont identiques a
ceux du CSZG.

A titre d’illustration, soit le modéle TPN de la figure 2.1. Son CSZG montré dans la,
figure 5.4 contient 12 noeuds et 24 arcs. La figure 5.5 montre le IC-CSZG correspon-
dant. L’abstraction par inclusion a permis d’obtenir un graphe avec 6 noeuds et 14
arcs, ce qui représente une réduction en taille de prés de 50%. Pour des réductions
plus significatives (plus que 100 plus petit en taille et plus 100 fois plus rapide a

calculer), voir section 7, tableau 7.2.

5.4 Contraction du CSZG par combinaison convexe

L’objectif est toujours de construire un espace d’états abstraits le plus compact

possible. L'idée dans cette contraction est de regrouper dans un méme noeud, des

5

zones d’états dont I'union des domaines est convexe® (voir figure 5.6).

5Les zones d’états regroupées doivent avoir le méme marquage.
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FIGURE 5.6 Contraction par combinaison convexe

Le graphe résultant est noté CC-CSZG (Convez grouping Contracted CSZG) (Had-
jidj et Boucheneb, 2005a). Avant d’expliquer comment effectuer la contraction, nous

allons définir ce qu’est une couverture conveze de zones d’états.

Définition 5.4.1 : couverture convexe de zones d’états

Soient a; = (m, F;) (1 =1,n) n zones d’états, et soit F = \/,_7 F;.

La couverture convexe des formules F; (i = 1,n) est la formule Fipy, pny définie
z—y

par - NyeEnimvonz T — Y =<x ° Sup(z —y,F), ot <5 ¥ est soit < ou <, selon

que x — y atteigne ou non son supremum dans le domaine de F.

La couverture convexe des zones d’états oy (i = 1,n) est la zone d’états & =

(ma F(Fl,..,Fn) ) .

Proposition 5.4.1 Soient o; = (m, F}) (i = 1,n) n zones d’états, et ]jﬂ(pl’_,,pn) la
couverture convexe des F; (i = 1,n). Les propriétés suivantes sont vraies :
(i) L’union des domaines des F (i = 1,n) est incluse dans le domaine de F(Flwpn),
(ii) Si l'union des domaines des F; (i = 1,n) est conveze alors ﬁ'(plmpn) est sa
forme canonique.

Preuve:
(i) Des faits suivants :

- Vi=T1n, Y(z,y) € (En(m) U {0})?,
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Sup(z —y, F) < Maz;_15(Sup(z — y, F})),
- Sup(z —y, F) = Maz;_17(Sup(z — y, F})), avec F = \/,_7 Fi.
on peut conclure que le domaine de chaque formule F; est inclus dans le domaine
de F(FL,_,F,L). Donc, le domaine de l'union (i.e., celui de F) l'est aussi.
(ii) Si I'union des domaines de F; (i = 1,n) est convexe, elle peut étre représentée
par la formule Ay, \cimnmvopz £ — ¥ <x ° Sup(x — ¥, Vo5 Fi), qui n’est rien

d’autre que F(Fl,..,FvL)' "

Proposition 5.4.2 Soient C et A; (i = 1,n) n+1 ensembles tels que A; C C
(i =1,n), alors : Uitz Ai=C) 551 (C— Ay — ... — A, 1) C A,

Preuve: Observons que si A, B, et C sont trois ensembles tels que A, B C C,
alors C = AU B ssi (C' — A) C B. La preuve de la proposition est une conséquence
A;) et B par A,,.

: , . . ‘
directe de 'observation précédente, en remplagant A par (U, _7=

Soient a; = (m, F;) (i = 1,n) n zones d’états. Des propositions 5.4.1 et 5.4.2,
ces zones d’états peuvent étre regroupées en une seule zone d’états convexe ssi la

couverture convexe de leurs domaines F’(Fl’._, Fn) Satisfait :
(Dom(F gy, pny) — Dom(Fy) — .. — Dom(F,_,)) € Dom(F,).

Pour vérifier cette condition, nous devons savoir comment caractériser le domaine
résultant de la différence entre deux domaines convexes. Ce domaine n’est pas
nécessairement convexe, néanmoins, il peut étre partitionné en un nombre fini de
domaines convexes. L’algorithme 6 suivant calcule cette partition. Il prend comme
argument deux formules, F' et F”, qui caractérisent deux domaines convexes et

retourne une partition de Dom(F') — Dom(F").

Le test de la convexité de 'union de n domaines F; (i = 1, n) consiste donc & calculer
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Algorithme 6 complment(F, F")

1: Soient X = F et Part = () {Part contiendra une partition de Dom(F) —
Dom(F") a la fin de 'exécution de Palgorithme}

: pour chaque contrainte atomique f de F’ faire

si (X A —f) est consistante alors
Part := Part U{X N —f}
X :=(XAf)

fin si

: fin pour

: Retourner Part

P o> gt Wy

leur couverture convexe Fip; . pn), la différence entre le domaine de Fipy, gy et
tous les domaines des F; (i = 1,n — 1), et finalement & vérifier si cette différence

est incluse dans le domaine de F,,.

Notons que les zones d’états qui ne se combinent pas deux a deux peuvent se com-
biner trois & trois ou plus. La figure 5.7 illustre quelques situations impliquant le
regroupement convexe de zones d’états qui ont seulement deux transitions sensibi-
lisées. Dans le cas a), les zones d’états « et o’ sont combinées dans la zone d’états
a”. Le cas b) montre deux zones d’états dont I'union n’est pas convexe. Le cas c)
illustre une situation ot trois zones d’états «, & et @ ne peuvent pas étre regrou-
pées lorsqu’elles sont considérées deux & deux, mais se regroupent parfaitement en
a” si elles sont prises ensemble. Les cas d) et e) montrent d’autres situations on le
regroupement deux & deux n’est pas possible mais devient possible pour d’autres

regroupements.

Pour atteindre un maximum de contractions, nous devons tester tous les regrou-
pements possibles des zones d’états ayant le méme marquage. Cette opération est
malheureusement assez cofiteuse en temps de calcul. Les résultats expérimentaux
ont cependant montré qu’en se limitant & des regroupement deux & deux, nous ob-
tenons des contractions trés satisfaisantes, en des temps trés acceptables. De plus,

lorsque deux zones d’états sont telles que I'une est incluse dans l'autre, leur regrou-
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pement convexe est la zone d’états la plus grande. De cette fagon, avant de tester

le regroupement convexe, nous vérifions I'inclusion.

Théoréme 5.4.1

(i) Le CC-CSZG est un espace d’états abstraits,
(ii) Le CC-CSZG est fini ssi le modéle TPN est borné,

(iit) Le CC-CSZG préserve les propriétés d’atteignabilité du modéle TPN.

Preuve:

(i) Le CC-CSZG est un espace d’états abstrait s’il vérifie les propriétés suivantes :

1. La zone d’états initiale contient 1’état initial du modéle TPN,

2. La condition FE, est satisfaite.

(1) est garanti par I'algorithme de construction et par le fait que les regroupements

convexes de n zones d’états n'est rien d’autre que leur union (pas de perte ni de

création d’états).
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Pour vérifier (2), considérons en premier la sous condition EE’ de FE,. Soit
Z' = (Z',—"' ab) le graphe des zones d’états partiel calculé aprés application
de la régle de franchissement ¢ fois. Aprés chaque application de la régle, 'opé-
ration de regroupement convexe est appliquée pour effectuer des agglomérations
si c’est possible. Si on suppose que la condition EE’ est valide pour Z' (ie.,
Via,tp o) € Z'x T x Z*, (« if»Z o) = (do € a,30" € &0 4 0')), il est fa-
cile de montrer que cette condition restera valide aprés un regroupement convexe.
Par induction on peut montrer que cette condition est vraie pour 2% Vi > 0, et de
cette fagon, lorsque la construction termine.

Pour la sous condition SG de EE, (i.c., (o 4 oY= (Va € Z tg o€ add e,
(o' € d N 4 a')), elle sera vraie & la fin de la construction. Dans le graphe
résultant, si une zone d’états a contient 1'état o et o 4 o', on déduit que t; peut
étre franchie depuis « et I'opération succ a certainement calculé une zone d’états
o' successeur de « par ¢y qui contient ¢’. Notons que méme si o a été regroupée

avec d’autres zones d’états, la condition SG reste vraie.

(if) = : Si le CC-CSZG est fini, le nombre de marquages atteignables est fini aussi.
De ce fait, le modéle TPN est borné.

< : On peut montrer par induction que chaque zone d’états dans le CC-CSZG est
le regroupement (union) de certaines zones d’états dans le CSZG. De cette fagon,

si le modéle TPN est borné, son CSZG sera fini. Donc, son CC-CSZG le sera aussi.

(iii) Découle du fait que I’agglomération par regroupement convexe ne provoque ni
création ni perte d’états concrets. Si un état concret est accessible dans le CSZG,
il le restera aussi dans le CC-CSZG. Donc les marquages accessibles dans le CSZG

sont préservés dans le CC-CSZG, de méme que les propriétés d’atteignabilité. B
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F1GURE 5.8 Contraction par couverture convexe

5.5 Contraction du CSZG par couverture convexe

La couverture convexe définie dans la section 5.4 peut étre utilisée pour construire
une contraction du CSZG trés compacte, ou toutes les zones d’états ont des mar-
quages différents (i.e., une seule zone d’états par marquage ). Durant la construction,
chaque zone d’états nouvellement calculée est combinée par couverture convexe avec
la zone d’états de méme marquage (si elle existe). Si la zone d’états qui en résulte
est différente de celle qui existe déja, tous ses successeurs sont recalculés. Le graphe
résultant est noté CH-CSZG ( Convex Hull contracted CSZG). Comme la couverture
convexe est une sur approximation de I'union, les états concrets accessibles dans le

CH-CSZG ne le sont pas forcément tous dans le CSZG (voir figure 5.8).

Théoréme 5.5.1
(i) Le CH-CSZG est un espace d’états abstraits,
(ii) Sile CH-CSZG est fini alors le modéle TPN est borné.

Preuve:

(i) La preuve est similaire & celle du théoréme 5.4.1.

(ii) Comme le CH-CSZG est un espace d’états abstrait, il couvre tous les états ac-
cessibles du modéle TPN (voir Section 4.2). Donc il couvre aussi tous ses marquages

accessibles. Si le CH-CSZG est fini, le nombre de marquages du modéle TPN est
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fini aussi. Donc le modéle TPN est borné.

D’une maniére générale le CH-CSZG, et se calcule trés rapidement comparativement
au CSZG. 1l constitue de ce fait un moyen efficace d’avoir une borne supérieure sur
les marquages du modéle TPN (le nombre de ses noeuds). Comme la bornitude et
Iatteignabilité des marquages sont des propriétés non décidables pour le modéle
TPN (Berthomieu et Diaz, 1991; Berthomieu et Menasche, 1983), le théoréme 5.5.1
définit des conditions suffisantes pour vérifier ces propriétés, i.e. :

— Si le CH-CSZG est borné, le modéle TPN l'est aussi,

— Si un marquage n’est pas atteignable dans le CH-CSZG, il ne 'est pas pour le

modéle TPN.
De plus, le CH-CSZG permet de calculer rapidement une borne supérieure des

marquages du modéle TPN.

5.6 Contraction du LSCG par inclusion, combinaison convexe et cou-

verture convexe

Au méme titre que le CSZG, le LSCG (Berthomieu et Menasche, 1983) peut lui aussi
étre contracté par inclusion, par combinaison convexe et par couverture convexe.
Les modeles abstraits résultants sont notés respectivement IC-LSCG (Inclusion
Contracted LSCG), CC-LSCG (Convex grouping Contracted LSCG) et CH-LSCG
(Convex Hull contracted LSCG) (Hadjidj et Boucheneb, 2006a). Comme les classes
d’états dans le LSCG et les zones d’états dans le CSZG sont caractérisées ma-
thématiquement de la méme maniére (i.e., un marquage m est une formule F qui
définit une zone sur En(m)), les mémes approches de calcul des trois contractions

du CSZG restent valables pour celles du LSCG.
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Théoréme 5.6.1

(i) Le IC-LSCG, le CC-LSCG et le CH-LSCG sont des espaces d’états abstraits,

(ii) Le IC-LSCG et le CC-LSCG sont finis ssi le modele TPN est borné,

(11t) Le IC-LSCG et le CC-LSCG préservent les propriétés d’accessibilité du modéle
TPN,

(iv) Si leCH-LSCG est borné alors le modéle TPN est borné aussi.

Preuve: Les preuves sont identiques a celles données pour le IC-CSZG, le CC-

CSZG et le CH-CSZG. |

5.7 Le graphe des zones d’états concrets atomiques

Un graphe des zones d’états concrets atomiques, noté A-CSZG (Atomic CSZG), est
un graphe de zones d’états qui préserve les propriétés de branchements du modéle
TPN. Ces propriétés sont celles qu’on peut exprimer avec des logiques temporelles

6 la

telles que CTL et CTL*. Sachant qu’en absence de transitions silencieuses
bismilarité préserve les propriétés de branchements (Browne et al, 1988; Nicola
et Vandrager, 1995), l'objectif est donc de construire un graphe de zones d’états
bisimilaire a I'espace des états concrets du modele TPN (i.e., qui satisfait la condi-
tion AE,). Une technique consiste & utiliser un algorithme de raffinement destiné,
a priori, & résoudre le probléme de la partition minimale induite par une relation
(Paige et Tarjan, 1987; Tarasyuk, 1998). A partir d’une partition d’un espace d’états
concrets, les classes’ d’états sont partitionnées de proche en proche, jusqu’a ’obten-
tion d’une partition pré-stable (i.e., préserve la condition AFE,). La technique génére

la plus petite partition plus fine que celle d’origine et bisimilaire & I'espace des états

concrets. Cette méme technique appliquée a un espace d’états abstraits, qui est une

6 Activités internes d’un systéme non visibles pour un observateur externe.
"Classe au sens élément d’une partition.
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couverture® plutdt qu’une partition, reste aussi valide, mais ne génére pas forcément
une partition minimale. La préservation de la convexité des domaines des états abs-
traits est un autre facteur qui nous éloigne de cet objectif. Berthomieu et Vernadat,
dans (Berthomieu et Vernadat, 2003), ainsi que Yoneda et Ryuba, dans (Yoneda et
Ryuba, 1998), utilisent la technique de raffinement. Ils commencent par construire
un modele d’états abstraits du modéle TPN qui préserve les propriétés linéaires, puis
le raffinent pour restaurer les propriétés de branchement. Cependant, les modéles
raffinés sont généralement trés grands, avec un degré élevé de redondance d’états®.
Dans certains cas, ces modéles sont méme plus grands que ceux qu’on obtient apreés
raffinement. La redondance provient en partie de la manicre dont les états abstraits
sont agglomérés pour préserver les propriétés linéaires. Quant a la taille, elle est due
en grande partie a la préservation de la convexité et & I'opération de normalisation
utilisée pour forcer la terminaison. Toutes ces raisons contribuent a dégrader les
performances de la procédure de raffinement, en induisant une convergence lente
et une explosion importante des états durant le raffinement (voir section 7 pour
les résultats expérimentaux). Dans ce qui suit, nous proposons de raffiner des mo-
déles d’états abstraits trés compacts qui ne préservent pas forcément les propriétés

linéaires. En occurrence, le IC-CSZG ou le CC-CSZG, au lieu du CSZG.

Soient (3, ~,0¢) l'espace des états concrets d'un modele TPN et Z = (Z,—, )
un graphe de zone d’états. Z est dit atomique ssi il satisfait la condition AFE,.
En d’autres termes, Z est atomique ssi : V(a,tr, o) €—»,(a = Pred(d/,ts, o)),
ou Pred(c/,t;, a) est 'ensemble de tous les états de a qui peuvent mener par le
franchissement de la transition t; & des états dans o/. Dans le cas ot la condition
o« = Pred(a/,ts, ) n'est pas satisfaite pour 'arc (a,ts,a/), « est partitionnée en

deux parties : Pred(¢/, ¢y, ) et o — Pred(d, ts, a).

8Une couverture d’un ensemble X est une collection d’ensembles dont 1'union contient X.
9Un états concret peut apparaitre dans plusieurs classes d’états.
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, . b
Soient @ = (m, F) et o = (m/,F') deux zones d’états telles que o —» o',

a” = (m,F") = Pred(d,ts, o) est calculé selon l'algorithme 7 (on supposera dans

’algorithme que Vp € P,m/(p) = m(p) — Pre(p,t;) + Post(p,t;)).

Algorithme 7 Pred(¢/ = (m/, F'),t;,a = (m, F))

S’OIt F? = (FI N /\tENew(m’,tf) t= O)

Eliminer par substitution toutes les transitions dans New(m',t;) de F”
Ajouter a F” les contraintes : (tmin(ts) <t5), (Aiepn(myt < tmaz(t)) et 6 20
Remplacer dans F” chaque variable ¢ avec t+6, puis éliminer € par substitution

Ajouter toutes les contraintes de F' a F”
Retourner (m, F”)

Dans l'algorithme 7, sachant que le franchissement de la transition ¢; initialise
I’horloge de chaque transition nouvellement sensibilisée & zéro, ’étape 1 extrait de
o/ le sous ensemble d’états ol les horloges des transitions nouvellement sensibilisées
sont égales & zéro. L’étape 3 ajoute la contrainte de franchissement de ¢;. L’étape
4 recule dans le temps (chaque horloge est décrémentée de 6 unités de temps).

Finalement, I’étape (5) ajoute toutes les contraintes de la zone d’états «.

5.7.1 Partitionnement des zones d’états non atomiques

Notons que le domaine de o — Pred(c¢/,ts, ) n’est pas nécessairement convexe.
L’algorithme 6 est utilisé pour partitionner ce domaine en un ensemble de par-
ties convexes. La taille de la partition qui en résulte peut atteindre le nombre de
contraintes atomiques de la formule de o (i.e., n® + n, ol n est le nombre des
transitions sensibilisées dans «), ce qui refléte une importante fragmentation des
zones d’états. Pour réduire cette fragmentation, nous contractons la partition de

a — Pred(d/,ts, ) par combinaison convexe (voir section 5.4).
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5.7.2 Le raffinement

L’algorithme 8 génére un A-CSCG en utilisant une procédure de raflinement clas-

sique combinée avec I'abstraction par inclusion pour accélérer la convergence. Dans

Algorithme 8 rafine(Z)

tantque Z n’est pas atomique faire

1:
2:  si o € Z n’est pas atomique pour une transition a 5 o' alors
3 Soit o” = Pred(d/,ts, o)

4 Soit Part = o — Pred(d/,ts, )

5: Grouper les zones d’états dans Part par combinaison convexe
6 Soit Part = Part U{a”}

7 Remplacer o par Part dans Z

8: Regrouper les zones d’états par inclusion

9: fin si
10: fin tantque

Palgorithme, 1’étape 7 remplace la zone d’états a par sa partition Part. Chaque
sous zone de la partition hérite tous les arcs sortants et rentrants de a. Dans le
cas ol « posséde une boucle (o, a,t), chaque sous zone de la partition est connec-
tée par la transition ¢, & toutes les sous zones (y compris elle-méme). Si une sous
zone est incluse dans une zone existante, les deux zones sont regroupées dans un
seul noeud. Dans le cas ot 'opération de division retourne un ensemble vide, ’arc
(a,,ty) est supprimé. L’algorithme 8 termine parce qu'il raffine un graphe de
zone d’états fini, et le nombre de maniéres de partitionner une zone d’états est fini.
L’étape 8 a pour objectif de minimiser au maximum la redondance des états durant
le rafinement. Comme 'algorithme raffine le IC-CSZG ou le CC-CSZG ot ilny a
aucune zone d’états incluse dans une autre, cette opération est considérablement
simplifiée. Lorsqu’une zone d’états est partitionnée, chacune de ses sous zones ne
peut inclure aucune autre zone. L’inverse n’est cependant pas vrai. De cette fagon,
nous devons seulement vérifier si une sous zone de la partition est incluse dans une
autre zone d’états. Cette contraction appliquée durant le processus de raffinement

réduit le nombre de zones d’états, et du méme coup, le nombre de zones d’états &
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partitionner. Comme conséquence, la procédure de raffinement converge plus rapi-
dement et géneére des graphes plus petits. Le théoréme 5.7.1 établit la convergence

de la technique de raffinement proposée.

Théoréme 5.7.1
(i) L’A-CSZG préserve les propriétés CTL* du modéle TPN,
(ii) Le raffinement combiné avec la contraction par inclusion génére un A-CSZG

fini ssi le modéle est borné.

Preuve:
(i) Comme le raffinement établit la condition AE, a la fin de son traitement, le

théoréme 4.2.1 nous assure que ’A-CSZG préserve les propriétés CTL*.

(ii) La preuve est une conséquence directe des faits suivant :

— Le IC-CSZG ou le CC-CSZG sont finis ssi le modéle TPN est borné,

— Le nombre de partitionnements possibles d’une zone d’états est toujours fini
(conséquence du lemme 5.2.1 et du fait que le nombre de contraintes atomiques
d’une zone d’états est fini),

— La contraction par inclusion appliquée durant la procédure de raffinement a pour

effet de réduire le nombre de zones d’états.

5.7.3 Pourquoi préserver la convexité ?

La convexité des zones d’états est une caractéristique importante & préserver si
nous voulons garder le calcul simple, mais constitue un obstacle pour atteindre
une abstraction minimale. La simplicité du calcul est particuliérement garantie par

Pusage des matrices de bornes (Behrmann et al, 2002; Daws et al., 1996). Cette
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structure de données s’adapte trés bien & tous les aspects de calcul impliqués dans
la construction de graphes de zones d’états, leurs contractions et leurs raffinements.
Elle a par ailleurs le désavantage de ne pas permettre de représenter efficacement des
domaines non convexes (Les DBMs ne sont pas fermées par rapport & 'union). Dans
ce sens, les CDDs (Clock Difference Diagrams) (Behrmann et al., 2002; Behrmann
et al, 1999) semblent étre une meilleure alternative. Les CDDs permettent de
représenter d’une maniére assez concise I'union de domaines convexes. Ils sont aussi
fermés par rapport a I'union, 'intersection et la complémentation. Par ailleurs, ils
n’ont pas de forme canonique unique. De ce fait, les CDDs sont moins appropriés
que les DBMs lorsqu’il s’agit de calculer les successeurs et les prédécesscurs de zone
d’états. Une description détaillée des CDDs peut étre trouvée dans (Behrmann
et al., 1999), o les auteurs utilisent cette structure de données pour représenter
les domaines de la liste PASSED, de I'algorithme d’atteignabilité implémenté dans
I'outil UPPAAL (voir figure 6.2 page 97). Cependant, ils utilisent toujours des
DBMs pour calculer les successeurs des états abstraits. L’utilisation des CDDs a
permis aux auteurs d’obtenir un gain appréciable en terme d’usage de la mémoire
(42% en moyenne), mais au prix d’une légére augmentation des temps de calcul
(20% en moyenne) (Behrmann et al., 2002; Larsen et al., 1999). Notons que les états
abstraits dans la liste PASSED sont manipulés avec seulement deux opérations de
base qui sont bien supportées par les CDDs, & savoir I'union et I'inclusion. Dans une
approche basée sur un algorithme de raffinement, chaque état abstrait peut subir
plusieurs opérations de partitionnement. Ce raffinement implique des opérations de
calcul (successeur et prédécesseurs) qui ne sont pas bien supportées par les CDDs.
Les DBMs apparaissent donc comme un meilleur choix. Néanmoins les CDDs restent

une structure de données trés prometteuse, qui mérite plus d’investigation.
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CHAPITRE 6

VERIFICATION DES PROPRIETES TEMPORISEES DU MODELE
TPN

Plusieurs approches sont proposées dans la littérature pour vérifier les propriétés
non temporisées du modéle TPN (Berthomieu et Menasche, 1983; Boucheneb et
Hadjidj, 2004; Boucheneb et Hadjidj, 2005; Boucheneb et Berthelot, 1993; Gardey
et al., 2003; Hadjidj et Boucheneb, 2005b; Lilius, 1999; Okawa et Yoneda, 1997). La
plupart d’entre elles sont basées sur la méthode des classes d’états (Berthomieu
et Menasche, 1983), ol une classe d’états est une représentation symbolique d’un
ensemble infini d’états qui partagent un méme marquage (voir scction 3.3.1). Ces
approches proposent des techniques de construction d’espaces de classes d’états
qui préservent Patteignabilité (Boucheneb et Berthelot, 1993; Lilius, 1999), les pro-
priétés linéaires (Berthomieu et Menasche, 1983), et les propriétés de branchement
(Boucheneb et Hadjidj, 2004; Boucheneb et Hadjidj, 2005; Hadjidj et Boucheneb,
2005b; Okawa et Yoneda, 1997), qui sont par la suite vérifiées en utilisant des mé-
thodes de model-checking standards (Clarke et al, 1999). A notre connaissance,
il n’y pas encore de techniques pour vérifier des propriétés temporisées du modéle
TPN basées sur la méthode des classes d’états. Celles connues se basent soit sur la
traduction en automates temporisés (Alur et Dill, 1990), soit sur la méthode des
observateurs (Toussaint et al., 1997). Les techniques basées sur la traduction défi-
nissent des procédures de conversion d’un modéle TPN en un automate temporisé
(Alur et Dill, 1990) sémantiquement équivalent, afin d’utiliser les outils de model-
checking existants (Cassez et Roux, 2003;Cortés et al., 2002; Gu et Shin, 2002; Lime
et Roux, 2003; Okawa et Yoneda, 1997). Le model-checking est par la suite effectué

sur 'automate temporisé, et les résultats sont interprétés de nouveau sur le modéle
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TPN d’origine. Bien qu’elles soient appropriées, ces techniques sont exposées a la
complexité exponentielle en nombre d’horloges inhérente au modéle des automates
temporisés. La difficulté d’interpréter les résultats d’un modeéle & un autre est une
autre difficulté qui entrave l'utilisation de telles techniques. La méthode des ob-
servateurs (Toussaint et al., 1997), quant & elle, modifie le modéle TPN considéré,
selon la propriété a vérifier, en lui greffant des places et des transitions qu’on quali-
fie d’observateur. Une propriété temporisée dans le modéle initial devient alors une
propriété d’atteignabilité dans le modéle transformé, qu’on vérifie avec la méthode
des classes. Malheureusement, cette technique se limite a des propriétés temporisées
trés particuliéres, et ne permet de couvrir qu’une classe assez réduite des propriétés

exprimables dans la logique T'C'TL.

Nous proposons dans ce chapitre une approche de vérification des propriétés tempo-
risées du modéle TPN basées sur la méthode des classes, et prouvons sa décidabilité
pour tous les modéles TPN bornés. Notons que notre approche est assez générique.
Elle pourrait étre adaptée & d’autres extensions temporisées des réseaux de Petri,

ainsi qu’aux automates temporisés (Alur et Dill, 1990).

Les propriétés temporisés que nous considérons sont principalement une sous classe
de la logique TCTL (Alur et al., 1993), que nous appelons T'CT Lrpy, suffisante en
général pour vérifier les propriétés temporisées les plus intéressantes (atteignabilité,
sécurité, vivacité ... ). L'approche de model-checking que nous proposons est basée
sur une technique d’exploration & la volée (Behrmann et al., 2002; Bouajjani et al.,
1997;Kupferman et al., 1996), combinée avec 'abstraction par inclusion! pour mieux
confiner le probléme d’explosion combinatoire d’états (Boucheneb et Hadjidj, 2005).
Etant donné un modéle TPN et une propriété TCT Lrpy, le modéle est en premier

mis en paralléle avec un autre modéle TPN spécifique, que nous appelons Alarm-

Lorsqu’une classe d’états est explorée, il n’est pas utile d’explorer une autre classe d’états qui
y est incluse.
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clock. Le graphe des classes d’états linéaires (LSCG) du modéle TPN combiné
est par la suite exploré & la recherche d’événements temporaux pertinents pour
décider de la valeur de vérité de la propriété considérée. Alarm-clock posséde deux
transitions qui ont des priorités de franchissement spéciales. A Iexploration, ces
transitions peuvent étre sensibilisées pour qu’elles soient franchies a des moments
bien spécifiques (le début ou la fin d'un intervalle de temps), ce qui permet de
capturer des événements temporaux importants. Le calcul des classes d’états est
de ce fait adapté pour prendre en considération le nouveau concept de priorité

introduit dans Alarm-clock.

6.1 Logique temporelle temporisée TCT Lrpy

Nous définissons une logique temporelle pour laquelle nous donnons des algorithmes
pour vérifier la satisfaction de ses formules dans le contexte du modéle TPN. La
logique que nous considérons est principalement une sous classe de la logique tem-
porisée TCTL (Alur et al., 1993), dont les propositions atomiques sont exprimées

sur les marquages (Hadjidj et Boucheneb, 2006b; Hadjidj et Boucheneb, 2005c¢).

Soit PR l’ensemble des propositions sur les marquages du modeéle TPN (i.e., {p|p
M — {true, false}}, od M est 'ensemble des marquages du modéle TPN). Notre

logique temporelle, que nous appelons T'CT Lypy, est définie comme suit :

TCTLTPN = 3(@1(]]@2) I V(mUzpz) , 01 1 22
’ 3O 1501 | VO 91 f A0 1 | VOrp1 ’ P11 22

o1 et g9 sont des propositions sur les marquages (i.e., p1, 2 € PR). L’index I, est
un élément de (@[J”] de la forme [0, c] ou [0, ¢[, ot ¢ € QT U{o0}. La formule p; ~~;.
est une abréviation de la formule VO(p; = V& p2) qui exprime la réponse bornée.

La formule gp; +—; g exprime aussi la réponse bornée, mais avec une sémantique
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légérement différente. Informellement ¢ = @1 —; py est valide & un état s ssi pour
tout chemin d’exécution qui commence a partir de s, si g; devient valide pour la
premiére fois sur ce chemin a P'état §', alors :

1. Si gy n’est pas valide a 1’état s’ alors g, deviendra fatalement vraie pour la
premiére fois & un état s”, dans 'intervalle de temps I (relativement au temps
d’occurrence de §), et ¢ sera récursivement vraie a partir de l'état s”,

2. Si gy est vraie & I'état s’ alors | I doit &tre égale a zéro, et ¢ doit étre aussi
vraie au prochain état qui ne satisfait pas en méme temps p; et po.

Intuitivement, ceci veut dire que sur un chemin d’exécution qui commence a I’état s,
si 1 est valide pour la premiére fois sur ce chemin & I'état s', alors po est forcément
vraie pour la premiére fois sur ce chemin & un état s” qui se trouve dans l'intervalle
I relativement & s’. De plus, ¢ doit étre récursivement vraie & partir de 1’état qui

suit s”.

Formellement :
-M, s k= 1+ o ssi Vp € m(s), tel que time(p) = oo, si (Iry > 0, j(r1) = o1 et
Vr < ry, p(r) E p) alors :
1. (M, p(r) ¥ pp) = (Fra,ra — 11 €1, p(ra) = o, V71, 11 <1 <19, p(r) ¥ 3 et
M, p(rz) = o1 =71 02),
2. (M, p(r) | )= (L I =0 et Iry > ry tel que M, j5(ra) = —(p1 A p2) et
Vr,r <1 < 1oy M, () E (1 A g2) et M, p(r2) = p1 —1 02).
Dans ce qui suit, g1 +— g9 sera désignée sous le nom premiére réponse bornée. Le
prochain théoréme établit que la propriété qui exprime la réponse bornée est un cas

particulier de la premiére réponse bornée.

Théoréme 6.1.1 M, s = p; . py 551 M, s = o1 ~1,. po.

Preuve: Soient p € w(s) et p le chemin d’exécution dense qui lui correspond.

= s0it 8., = p(r1) le premier état a partir de s tel que g, est vraie (si s,, n’existe
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pas, la preuve se termine). Soit s,, = p(rq), avec r; < 7y, le premier état en
commengant & partir de s,, tel que g, est vraie (s,, doit exister par hypothése). La
sémantique de p; 1, o assure que le temps 6 = r9 —r; qui sépare s,, et s, cst tel
que 6 < b. 1l s’ensuit que Vr < ry, si s, = p(r) satisfait p; alors I’ >r, v —r < b
et s, satisfait p, (dans ce cas s, sera s,,). La sémantique récursive de p; —;, o
assure aussi que la propriété est aussi vraie pour le sous chemin qui commence &
partir de s,,. En contre partie, ceci assure que Vr > 0, si s, = p(r) satisfait p; alors
I’ >r, ' —r < bet s satisfont o, ce qui signifie que p; ~~;. g2 est vraie pour
le chemin p.

<: Soit s, = p(r1) le premier état 4 partir de s tel que p; est vraie ( si s,, n’existe
pas, la preuve se termine). Soit s,, = p(r3), r1 < 19, le premier état a partir de s,,
tel que g9 est vraie. De la sémantique de p; ~»p, g2 nous déduisons que ry —r; < b.
Cette propriété est aussi vraie a partir de s9. En d’autres mots, gp; =, 9 est vraie

pour le chemin d’exécution p. |

6.2 Model-checking a la volée des propriétés TCT Lrpy

Le model-checking a la volée d’un modéle TPN N, pour une formule TCT Lypy
¢, pourrait étre réalisé en vérifiant la valeur de vérité de ¢ pendant la construction
progressive du LSCG de N. La construction s’arréte dés que la valeur de vérité
de ¢ est établie, ce qui permet d’éviter d’explorer la totalité du LSCG dans la
majorité des cas. Cette technique a été prouvée trés efficace pour vérifier les auto-
mates temporisés pour une sous classe de la logique temporisée TCTL similaire &
TCTLypyn (Behrmann et al., 2002). Des outils tels que UPPAAL (Behrmann et al.,
2002) implémentent cette technique, avec des performances meilleures que celles
des techniques standards de vérification par model-checking (Larsen et al., 1995).
En premier lieu nous donnons un algorithme pour vérifier la premiére réponse bor-

née, puis nous montrons comment adapter cet algorithme pour vérifier le reste des
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propriétés TCT Lrpy.

6.2.1 Model-checking de la premiére réponse bornée

Soient A" un modéle TPN et ¢ = gp; +; g, la propriété de la premiére réponse
bornée telle que I = [a,b]. Le model-checking de ¢ sur A/ peut étre réalisé en
examinant chaque chemin d’exécution du LSCG de N, jusqu’'a ce que la valeur
de vérité de ¢ soit établie. Le LSCG est construit progressivement, en profondeur,
pendant que g, est vérifiée. Si p; est satisfaite dans une classe d’états «, g, est
recherchée sur chaque chemin d’exécution qui commence & partir de « (i.e., Vp €
7(a)). Pour chaque chemin d’exécution p € w(a), ps doit étre satisfaite pour la
premiére fois dans une classe d’états o telle que le temps qui sépare « et o est dans
I'intervalle de temps I. Si c’est le cas, la vérification de ¢ est reprise de nouveau
a partir de o', et ainsi de suite, jusqu’a ce que toutes les classes d’états soient

explorées. Sinon, I'exploration est arrétée, avec ¢ déclarée invalide.

Deux situations importantes doivent étre résolues avec cette technique. D’'un coté,
commment mesurer le temps qui sépare le moment ol p; est satisfaite et celui ou
o est satisfaite. D'un autre cdté, comment traiter le cas des chemins infinis qui
résultent des cycles. Pour traiter ces deux situations, nous proposons de mettre le
modéle TPN A en paralléle avec le modéle TPN de la figure 6.1, que nous appelons
Alarm-clock {Hadjidj et Boucheneb, 2006b;Hadjidj et Boucheneb, 2005¢). Le modéle
TPN qui en résulte sera dénoté N||Alarm, et sera utilisé a la place de N pour
vérifier ¢. La vérification de ¢ procéde maintenant de la maniére suivante : Durant
la génération du LSCG de N||Alarm, si p; est satisfaite dans la classe d’états
a = (m, F), la transition ¢, est sensibilisée dans o pour capturer 1'événement qui
correspond au début de l'intervalle I. ¢, est sensibilisée en changeant le marquage

m tel que la place p, contienne un jeton, et en remplacant F par FFAt, = a
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Pa Pb
£, t,
[a,a] [b-a,b-a]

FIGURE 6.1 Le modéle TPN Alarm-clock

(ces deux actions correspondent & mettre un jeton dans la place p,). Le processus
de génération continue & la recherche d’un marquage qui satisfait g,. Si @, est
satisfaite avant que ¢, ne soit franchie, ¢ est déclarée invalide et l'exploration est
arrétée. Lorsque t, est franchie, (ce qui signifie que 'intervalle de temps I est atteint,
et qu’il faut commencer & chercher g,), ¢, est sensibilisée dans la classe d’états
o = (m/, F') qui en résulte, pour capturer I’événement qui correspond a la fin de
Pintervalle I. ¢, est sensibilisée dans o/ en marquant la place py, et en remplagant
F' par F' Aty = b—a. Si ty est franchie durant I'exploration, ¢ est déclarée invalide
et Iexploration est arrétée. Si avant le franchissement de ¢, g, est satisfaite dans
une classe d’états «” = (m”,F”), la transition ¢, est désactivée dans a”. ¢, est
désactivée dans o en enlevant le jeton de la place p,, et en éliminant la variable ¢,
de F”. Aprés la modification de o”, ¢ est de nouveau testée & partir de «”. Notons
qu’avec cette démarche, le fait de connaitre une classe d’états et la transition qui la
générée, est suffisant pour déterminer 'action & entreprendre?. Par conséquent la
stratégie d’exploration du LSCG (en profondeur, en largeur...) n’est pas importante,
ce qui en revanche résout le probléme des cycles et des chemins infinis pour tous
les modeles TPN bornés®. Soient o = (m, F') une classe d’états et t; la transition
qui I'a générée. Les différents cas qui peuvent se produire durant ’exploration sont

donnés dans ce qui suit (voir section 6.2.4 pour un exemple d’illustration) :

2Pour des raisons d’uniformité, nous supposons l'existence d’une transition fictive t, comme la
transition qui a généré la classe d’états initiale.
3Le LSCG est fini pour tous les modéles TPN bornés.
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1- Le cas ol o, 8, ¢ En(m) et ty ¢ {t,,tp} correspond 4 la situation ou on
cherche g,
— Dans le cas ol gp; est satisfaite dans « alors que g ne l'est pas, t, est
sensibilisée dans «,
— Dans le cas ol p; et g, sont toutes les deux satisfaites dans «, avec a # 0,

I’exploration est arrétée et ¢ est déclarée invalide,

2- Le cas ou t, € En(m) correspond & la situation ol p; a été satisfaite avant,
et ou il faut s’assurer que g, n’est pas satisfaite, & moins que a = 0. Si gpq
cst satisfaite dans a avec a > 0, l'exploration est arrétée et ¢ est déclarce

invalide,

3- Le cas ou ty = {, correspond a la situation ou l'intervalle de temps I vient
d’étre atteint, et ol il faut commencer & chercher @,. Si o est satisfaite dans
a, on se retrouve dans une situation ot on cherche g, (i.e., (1)), autrement, ¢,

est sensibilisée dans «,

4- Le casout, € En(m) correspond & une situation ot on est en train de chercher
2. S1 o est satisfaite dans «, alors on désensibilise ¢, pour tomber dans une

situation o on cherche p; (i.e., (1)),

5- Le cas ou ¢ty = t;, correspond & une situation ot l'intervalle I est dépassé alors
qu'on cherchait & vérifier ps. Dans ce cas, on arréte I'exploration et on déclare

¢ invalide.

Notons qu’une certaine prudence est nécessaire lors de la manipulation des transi-
tions t, et t,. Si la transition t, peut étre franchie au méme instant qu'une autre
transition ¢, et ¢ est franchie avant £,, ¢ pourrait étre déclarée incorrectement fausse
si la classe d’états qui en résulte satisfait p,. Une situation similaire pourrait sur-
venir pour la transition ¢, si elle est franchie avant une transition ¢ qui peut étre
franchie & un le méme instant. Pour traiter ces deux situations, on associe une haute
priorité de franchissement a la transition t,, de telle sorte qu’elle soit franchie avant

toute autre transition qui pourrait étre franchie au méme instant. A la différence, on
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associe une priorité de franchissement basse a t;, de telle sorte qu’elle soit franchie
aprés toute autre transition qui pourrait étre franchie au méme instant. Pour trai-
ter ce concept de priorité, on doit compléter la maniére de décider si une transition
est franchissable ou pas (i.e., opération isfirable décrite par I'algorithme 1), et la
maniére dont un successeur d’une classe d'état o = (m, F'), par une transition ¢y,

est calculé (i.e., opération succ décrite par 'algorithme 2).

Algorithme 9 isFirablesc(a = (m, F), ts)

1: si ty ¢ En(m) alors

2 Retourner faux

3. fin si

4: si t, € En(m) A ty #t, alors

50 Soit F' = F A (Nenmy—qt,0 b 1) Aty <t
6: sinon si ¢, € En(m) At; =t, alors

T Soit ' = F A (Niepnimy—{e,3 tr < 1)

8: sinon

9 Soit F' = F A (Nepnimy—gs,1 tr < 8)

10: fin si
11: si F’ est consistante alors
12:  Retourner vrai

13: sinon

14:  Retourner faux

15: fin si

isFirableac(a, tf) remplace isFirable(a,ty) pour vérifier si une transition est fran-
chissable ou non. Ce qui change est la maniére dont la formule F” est calculée. Dans
le cas o ¢, est sensibilisée et qu'on veut franchir une autre transition t; (étape 4),
on doit faire attention a ce que ¢y soit franchie dans un temps qui précede celui
du franchissement de ¢,. Dans le cas ol #; est sensibilisée, et c’est elle la transi-
tion qu’on veut franchir (étape 6), on doit faire attention a ce que ¢, est la seule
transition qui peut étre franchie. Les cas qui restent sont traités exactement comme
avant. succac(a,ty) remplace aussi succ(a, t¢) pour la génération des classes d’états
durant ’exploration. Ce qui change c’est aussi la maniére dont la formule F’ est

calculée.
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Algorithme 10 succsc(o = (m, F), ty)

Soit m/(p) = m(p) — Pre(p, t;) + Post(p,t;),Vp € P
si t; ¢ En(m) alors
Retourner faux
fin si
sit, € En(m) A t; #1, alors
Soit F' = F A (/\tEEn(m)—{tf,ta,} ty <t) ANty <t,
sinon si t, € En(m) At; =t, alors
Soit F' = F A (Nsepugmy—ge,y tr < 1)
sinon
Soit F' = F A (/\teEn(m)M{tf} ty <t)
: fin si
: Remplacer dans F’ chaque variable ¢ avec t + ¢,
. Eliminer par dans F’, ¢ 7 et toutes les variables associées avec des transitions en
conflit avec ¢y pour m
14: pour chaque t € New(m',ts) faire
15:  Ajouter a F' la contrainte : tmin(t) <t < tmax(t)
16: fin pour
17: Retourner (m/, F')

e e s

6.2.2 Les algorithmes de model-checking

Le model-checking a la volée d’une formule TCT Lrpn ¢ est basé sur la technique

d’exploration implantée par I’Algorithme 11.

L’algorithme utilise deux listes : WAIT et COMPUTED, pour gérer les classes
d’états, et appelle une fonction de satisfaction polymorphique checkStateClass,
pour vérifier la validité de la formule ¢. COMPUTED contient toutes les classes
d’états calculées durant l'exploration, alors que WAIT contient seules les classes
d’états qui ne sont pas encore explorées. Par conséquent, WAIT est une sous liste
de COMPUTED?. L’algorithme 11 géneére les classes d’états par franchissement de
transitions. La classe d’états initiale est supposée résulter du franchissement d’une

transition fictive t.. A chaque fois qu'une classe d’états a est générée par franchisse-

4d’un point de vue implémentation, la liste WAIT est une liste de références a des classes
d’états dans la liste COMPUTED.
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Algorithme 11 modelChek(¢)

Soit continue=true {variable globale }
Soit valid=true {variable globale }
Soit COMPUTED= §
Soit ap= (myo, Fp)
Soit af=checkStateClasss(ayp, t)
Soit WAIT={a;}
tantque continue faire
Retirer o = (m, F') de WAIT
pour chaque t € En(m) tel que isFirablesc(o,t) faire
o =succac{a,t)
o’ :=checkStateClasss(d/, t)
si@” #0 A Pa, € COMPUTED tel que o” C «, alors
pour chaque o, € COMPUTED tel que o, C o” faire
Enlever a,, de COMPUTED et de WAIT
fin pour
Ajouter o & COMPUTED et & WAIT
fin si
18: fin pour
19: fin tantque
20: Retourner valid

O e T S e i e Bl )

ment d’une transition ¢, « et ¢ sont communiquées a checkStateClassy pour prendre
des décisions et effectuer les actions nécessaires. En général, checkStateClass, sen-
sibilise ou désensibilise les transitions t, et £, dans «. Elle met aussi & jour deux
variables booléennes globales : continue et valid, pour guider le processus d’explo-
ration. Finalement, elle retourne soit o aprés modification ou §. § est retournée
si a n’a plus besoin d’étre explorée (i.e., ignorée). L'exploration continue tant que
continue est vrate. valid est utilisée pour enregistrer ’état de vérité de ¢. Aprés
que checkStateClassy est appelée, la classe d’états o retournée est insérée dans
la liste WAIT si elle n’est pas incluse dans une classe d’états déja calculée (i.e.,
#o € COMPUTED telle que o/ C «). Sinon, o' est ignorée. Si o est insérée dans
la liste WAIT, toutes les classes d’états de la liste COMPUTED qui sont incluses
dans o sont supprimées des deux listes : COMPUTED et WAIT. Cette stratégie

qui atténue considérablement le probléme d’explosion des états, est justifiée par
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le fait que si a C o alors 7(a) C 7(d/). Ainsi, au lieu d’explorer a et «, seule
o/ est explorée. L’opération checkStateClass, prend comme paramétres une classe

d’états et la transition qui I'a générée.

Trois implémentations différentes de checkStateClass, sont nécessaires pour cou-
vrir les trois formes principales d’une formule TCT Lrpy, i.€., g1 —1 p2, V(01Urp2)
et I(p1Urp2), avec I = [a, b] (la borne b peut étre soit finie ou infinie). La premiére
implémentation (algorithme 12, page 93) correspond & ¢ = p; —; p,. Ces étapes
correspondent exactement & celles décrites dans la section 6.2.1. La seconde implé-
mentation (algorithme 13, page 94) correspond a la formule ¢ = V(p,Urp,). Elle
vérifie si la proposition gp; est vraie dans la classe initiale (étapes 1-7) et toutes ses
classes d’états successeurs (étapes 8-12), jusqu’a ce que t, soit franchie. A partir de
I'instant ol t, est franchie, cette implémentation sensibilise la transition ¢, (étapes
13-23), puis vérifie continuellement la satisfaction de p; ou gy (étapes 24-32), jus-
qu’a ce que - devienne vraie, ol que ¢, soit franchie (étapes 33-36). Si g, devient
vraie dans une classe d’états «, @ n’est plus explorée (étapes 22 et 26). La derniére
implémentation de checkStateClass, (algorithme 14, page 14) correspond a la for-
mule ¢ = J(p1Urps). Cette implémentation, comparée a la précédente, initialise
la variable globale valid a faux aussitot que 1’état initial est atteint (étape 2), et
arréte ’exploration d’une classe d’états « si celle ci ne satisfait pas la sémantique
de ¢ (étapes 10, 15, 29, 33). Elle arréte aussi 'exploration dés qu'un chemin d’exé-
cution satisfaisant est trouvé (étapes 20-21 et 24-26). Le théoréme suivant établit

la décidabilité de notre approche de model-checking pour tous les TPNs bornés.

Théoréme 6.2.1  Le model-checking de TCT Lypy est décidable pour tous les
modeles TPN bornés.

Preuve: Si un modéle TPN A est borné, il a un nombre fini de marquages

accessibles. La composition paralléle de A/ en paralléle avec le modeéle Alarm—clock,
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qui est lui aussi borné (il a seulement trois marquages {(p, = 0,p, = 0), (p, =
1L,py = 0), (pa = 0,p, = 1)}), résulte aussi en un modéle TPN borné. Comme le
nombre de classes d’états possibles qui partagent le méme marquage est toujours
fini (Berthomieu et Menasche, 1983), le graphe des classes d’états de N||Alarm est
aussi fini. En d’autres mots, 'algorithme de model-checking de TC'T Lrpy termine
toujours pour les modéles TPN bornés (au pire des cas, toutes les classes d’états

accessibles sont explorées). [ |

Algorithme 12 checkStateClass,,, ., p, (0 = (M, F), 1)

1: si t,,t, &€ En(m) At ¢ {t,, t,} alors
2. si pi(m) = vrai alors

3 si po(m) = faux alors
4 sensibiliser ¢, dans «
5: sinon
6

7

8

9

si a > 0 alors
valid=faux
continue=faux

: fin si
10: fin si
11: fin si
12: sinon si ¢, € En(m) alors
13:  si po(m) = vrai) alors

14: valid=faux
15: continue=faux
16: fin si

17: sinon si t = ¢, alors

18:  si po(m) = false) alors
19: sensibiliser ¢, dans «
20:  fin si

21: sinon si t, € En(m) alors
22:  si po(m) = true alors
23: désensibiliser ¢, dans «
24:  fin si

25: sinon si t = t, alors

26:  valid=faux

27:  continue=faux

28: fin si

29: Retourner o
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Algorithme 13 checkStateClassy(p,v,p,) (1)

1: si t =1, alors

2:  sip1(m) = vrai alors

3: sensibiliser £, dans «
4:  sinon

5: valid=faux

6: continue=faux

7. finsi

8: sinon si t, € En(m) alors
9: sip(m)= faur alors
10: valid=faux

11: continue=faux

12:  finsi

13: sinon si t = {, alors

14:  si po(m) = fauz alors
15: si p1(m) = fauz alors
16: valid=faux

17: continue=faux

18: sinon

19: sensibiliser ¢, dans «
20: fin si

21: sinon

22: Retourner @

23: fin si

24: sinon si t, € En(m) alors
25: s pa(m) = vrai alors
26: Retourner

27:  sinon

28: si p1(m) = fauz alors
29: valid=faux

30: continue=faux

31: fin si

32: fin si

33: sinon si t = ¢, alors
34;  valid=faux

35.  continue=faux

36: fin si

37 Retourner «
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Algorithme 14 checkStateClasss,v,p,) (0 t)

1: sit =i, alors

2:  valid=faux

3:  si p1(m) = vrai alors

4: sensibiliser £, dans «
5: sinon

6: continue=faux

7 fin si

8: sinon si ¢, € En{m) alors
9:  sip;(m) = faux alors
10: Retourner ()

11:  fin si

12: sinon si t = t, alors

13:  si po(m) = fauz alors
14: si p1(m) = fauz alors
15: Retourner §)

16: sinon

17: sensibiliser ¢, dans «
18: fin si

19: sinon

20: valid=vrai

21: continue=faux

22:  fin si

23: sinon si t, € En(m) alors
24:  si po(m) = true alors
25: valid=vrai

26: continue=faux

27:  sinon

28: si p1(m) = faux alors
29: Retourner §

30 fin si

31 fin si

32: sinon si t = ¢, alors

33:  Retourner )

34: fin si

: Retourner «

W
ot
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6.2.3 Comparaison avec ’algorithme d’atteignabilité de UPPAAL

Comparé a Palgorithme d’atteignabilité implémenté dans l'outil UPPAAL (Behr-
mann et al., 2002) (voir figure 6.2), notre algorithme d’exploration (i.e., algo-
rithme 11) présente quelques améliorations. Dans UPPAAL I'évolution d'un état
symbolique (I’équivalent d’une classe d’états dans notre approche) suit le chemine-
ment suivant : L’état symbolique est en premier lieu créé, inséré dans la liste WAIT,
retiré de WAIT, testé pour la satisfaction de la propriété considérée, et finalement
inséré dans PASSED s’il n’est pas déja inclus dans un autre état symbolique. En
suivant ces étapes, on peut voir qu'un état symbolique peut étre inséré dans la
liste WAIT et testé, alors qu’il pouvait étre ignoré depuis sa création. En effet,
un état symbolique nouvellement calculé pourrait étre ignoré s’il est déja inclus
dans un état symbolique anciennement calculé (i.e., un état symbolique de la liste
WAIT ou de la liste PASSED). Dans le cas ou il n’est pas inclus, tous les états
symboliques anciennement calculés qui y sont inclus pourraient étre éliminés des
deux listes : WAIT et PASSED. Dans notre algorithme d’exploration, nous effec-
tuons ces optimisations, ce qui permet d’avoir un meilleur contréle sur le probléme
d’explosion détats. Nous utilisons une seule liste (i.e., la liste COMPUTED) pour
sauvegarder toutes les classes d’états telles que aucune n’est incluse dans l'autre.
La liste WAIT, conticnt seulement les classes d’états de COMPUTED qui ne sont

pas encore explorées.

6.2.4 Exemple d’illustration

Pour illustrer notre approche de vérification, nous considérons le modeéle TPN cyclic
de la figure 6.3. La propriété TCT Lppy que nous vérifions est ¢ = p1 ~p3 P2,
avec p;(m) = (m(py) = 0) et po(m) = (m(p1) = 1). Pour des raisons de simplicité,

nous avons considéré une modéle TPN cyclique avec un seul chemin d’exécution,
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Passen:= {}
WaITiNG:= {(lo, Do)}
repeat

begin

get (I, D) from WAITING
if (I. D) = 3 then return “YES”
else if D ¢ D’ for all (I, D') € PasseD then
begin
add (I, D) to PASSED
Succ:={(ls, Ds) : (I, D) ~ (I, D;) A Dy # 0}
for all (I, D) in Succ do
put (I, Dyr) to WAITING

end

end
until WaITinG={}
return “NO”

FIGURE 6.2 L’algorithme d’atteignabilité d’'UPPAAL

FIGURE 6.3 Modéle TPN cyclic
pour lequel la propriété ¢ est trivialement valide.

Le processus de vérification de ¢ commence par construire le modele TPN
cyclic||Alarm, tel que a = 0 and b = 3, puis se déroule selon les étapes suivantes

(afin de simplifier les notations, un marquage sera dénoté par seulement ses places

qui sont marquées ) :
1. Calculer la classe d’états initiale de cyclic||Alarm (étape 4, algorithme 11,
page 91),
résultat : g = ((po = 1), 1 <ty < 2).
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11.

12.
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. Vérifier si p; est valide dans ag, (étape 2, algorithme 12, page 93)

résultat : ©; n’est pas valide dans ay.

Franchir ¢, a partir de ag et mettre le résultat dans «; (étape 10, algo-
rithme 11, page 91),
résultat : oy = ((p1 =1),2 <t < 3).

. Vérifier si p; est valide dans oy (étape 2, algorithme 12, page 93)

résultat : p; est valide dans «;.

. Sensibiliser t, dans a; (étape 4, algorithme 12, page 93),

résultat : oy devient ((p; =1,p, =1),2 <t <3At, =0).

Franchir ¢, & partir de o et mettre le résultat dans ay (étape 10, algo-
rithme 11, page 91)
résultat : Qg = ((pl = 1), 2 S t1 S 3)

vérifier si go est satisfaite dans ay (étape 18, algorithme 12, page 93),

résultat : p, n’est pas satisfaite dans as.

Sensibiliser t, dans a; (étape 19, algorithme 12, page 93),
résultat : oy devient ((p; = 1,p, =1),2 <t; <3 Aty = 3).

. franchir ¢; & partir de oy et mettre le résultat dans ag (étape 4, algorithme 11,

page 91),

résultat : a3 = ((po=1,p, =1),1 <t <2A0<1¢, <1).

Vérifier si py est satisfaite dans az (étape 22, algorithme 12, page 93),
résultat : p, est satisfaite dans as.

Désactiver t, dans ag (étape 23, algorithme 12, page 93),

résultat : az devient ((pg =1),1 <tg < 2).

Déclarer ¢ valide puisque a3 a déja été explorée (a3 = ag) (étape 20, algo-

rithme 11, page 91).
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CHAPITRE 7

RESULTATS EXPERIMENTAUX

Nous avons implémenté et testé nos approches de construction de modéles abs-
traits et de vérification pour le modéle TPN dans notre outil RT-Studio (décrit
briévement dans la section 7.1). Tous les résultats présentés dans ce chapitre sont
obtenus sur un PC Pentium-4, 3 Gigahertz avec 2 Gigabytes de RAM. Nous com-
mencons par donner une bréve description de notre outil, puis nous présentons nos
résultats que nous comparons avec ceux d’outils tels que TINA (Berthomieu et al.,
2004) et UPPAAL (Behrmann et al., 2002). Les évaluations expérimentales sont
présentées selon 'ordre d’introduction de nos résultats dans cette thése. Dans une
premiére partie, nous évaluons nos différentes approches d’abstraction du modéle
TPN introduites dans le chapitre 5. Nous commencons par donner une évaluation de
notre implémentation de la k-normalisation (introduite dans la section 5.2), suivie
d’une évaluation du graphe des zones d’états concrets (CSZG) et de ses abstractions
(introduits dans la section 5.1), puis celle des différentes abstractions du LSCG (in-
troduites dans la section 5.6), et enfin celle de graphe des zones d’états concrets
atomique (A-CSZG) (introduit dans la section 5.7). Dans une deuxiéme partie nous
évaluons notre approche de vérification des propriétés temporisées pour le modéle

TPN, développée dans le chapitre 6.

7.1 L’outil RT-Studio

RT-Studio (Real Time Studio) est un environnement logiciel composé d’une inter-
face graphique écrite en JAVA (voir figure 7.1), et d’un noyau de calcul écrit en

C-++4-. Loutil permet dans sa version actuelle d’éditer et analyser des réseaux de
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FIGURE 7.1 Notre outil "RT-Studio"

Petri simples et des réseaux de Petri temporels (Merlin et Farber, 1976). En plus
des fonctions classiques d’édition, RT-Studio propose la construction des différents
modéles d’états abstraits que nous avons proposés dans cette thése (i.e., CSZG, IC-
CSZG, CC-CSZG, CH-CSZG, A-CSZG, IC-LSCG, CC-LSCG et CH-LSCG) et ceux
proposées dans (Berthomieu et Vernadat, 2003) (i.e., LSCG, SSCG et ASCG). Il in-
tégre aussi un model-checker CT' L, un model-checker pour notre logique TCT Lypn
pour vérifier des propriétés temporisées, et un minimiseur par bisimulation!® (Fisler
et Vardi, 1999). Notre outil supporte principalement. deux formats de fichier : un
format texte (celui de Poutil TINA (Berthomieu et al., 2004)), et un format XML

"maison".

ITous les états bisimilaires d'une abstraction du modéle TPN, qui ont les mémes marquages,
sont regroupés dans un seul noeud.
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FIGURE 7.2 Modéle TPN simple

7.2 Evaluation des différentes abstractions pour le modéle TPN

Pour couvrir une large gamme de comportements, induisant concurrence, synchro-
nisation et séquentiallité, nous considérons dans nos tests des modéles TPN obtenus
en combinant, d’une maniére appropriée, des modéles TPN plus simples. La com-
position paralléle de n copies du modéle simple de la figure 7.2, que nous dénotons
par S(n), est un cas de composition paralléle pure. La composition paralléle de n-1
copies du modéle de la figure 7.3.b avec une copie du modéle de la figure 7.3.a,
en fusionnant toutes les places nommeées p; dans une seule place, que nous déno-
tons par P(n), est un cas de composition paralléle combinée avec un partage de
ressources (synchronisation). Pour des modéles TPN plus significatifs, nous avons
repris I'exemple donné dans (Berthomieu et Vernadat, 2003), qui est montré dans
la figure 7.3. Cette figure montre une modélisation modulaire du modéle classique
du passage a niveau. Le modele de n trains traversant le passage a niveau, que
nous dénotons par T(n), est obtenu par la composition synchronisée du modéle du

contréleur avec son paramétre m? initialisé a n, le modéle de la barriére, et n copies

du modéle du train.

2m représente un nombre de jetons.



102

a) ProdCons1 b) ProdCons2

FIGURE 7.3 Modéle Producteur/consommateur

Barrier
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closed
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P Train ot

FIGURE 7.4 Modéle TPN du passage & niveau



TABLEAU 7.1 Evaluation de notre implémentation de la k-normalisation

TPN normy Relax 95;:,“& k — approz 0,’2;%‘;””
P(2) 1773/6131 7963/42566 6.39 | 12280/42280 6.90
cpu(s) 0.06 0.51 8.50 0.49 8.16
P(3) 16600,/82834 122191/1111887 12.41 ? -
cpu(s) 1.73 20.04 11.58 -
P(4) 68451 / 429014 | 659377 / 7987583 17.38 ? -
cpu(s) 12.15 183.87 15.13 -
- P(5) || 196707 / 1447269 ? - ? -
cpu(s) 51.04 - -

7.2.0.1 Notre implémentation de la k-normalisation

Le tableau 7.1 présente une évaluation de notre implémentation de la k-normalisation
normy, (voir section5.2), et compare nos résultats avec ceux de deux autres implé-
mentations, & savoir, la relazation proposée dans (Berthomieu et Vernadat, 2003)
pour construire le SSCG et la k-approzimation proposée dans (Gardey et al., 2003)
pour construire le ZBG. Chaque ligne dans le tableau 7.1 donne les résultats obtenus
pour le modéle dont le nom est mentionné dans la premiére colonne. Les colonnes
deux, trois et cinq donnent respectivement les tailles (noeuds/arcs) des graphes
obtenus pour : normyg, relaxation et k-approximation. Les colonnes quatre et six
donnent les rapports entre les résultats obtenus respectivement pour la relaxation
et la k-approzimation et ceux obtenus pour normy. Un point d’interrogation dans
le tableau désigne une situation ou le calcul n’a pas abouti aprés une heure, ou que
Pexécution a échouée par manque d’espace mémoire. Notons que pour ce test, nous
avons explicitement sélectionné des modeéles TPN avec des intervalles de franchis-

sement non bornés. Pour des modéles TPN avec des intervalles de franchissement

bornés, la k-normalisation n’a aucun effet.

D’une maniére générale, les résultats présentés dans le tableau 7.1 montrent un

net écart de performances entre 'utilisation de norm; par rapport a celui de la
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relaxation et la k-approrimation. Cet écart s’explique pour la relaxation, par le
recours & la fragmentation des classes d’états afin de préserver la convexité (Gar-
dey et al., 2003). Pour la k-approzimation, 'utilisation exclusive de la plus grande
constante qui apparait dans le modéle TPN pour borner les contraintes atomiques,

induit en général un nombre trés grand de zones d’états par marquage?.

7.2.0.2 Le graphe des zones d’états concrets (CSZG) et ses abstractions

Le tableau 7.2 résume les résultats obtenus pour le SSCG (obtenus avec l'outil
Tina) et ceux obtenus pour le CSZG et ses contractions (par inclusion, combinaison
convexe, et couverture convexe). Le tableau 7.3 donne les taux d’améliorations de
nos résultats par rapport & ceux obtenus pour le SSCG. Elle reprend les résultats de
le tableau 7.2 sous forme de rapports des résultats obtenus pour le SSCG (premiére
colonne de le tableau 7.2) et ceux obtenus pour les différentes abstractions. Les
deux derniéres lignes de le tableau donnent respectivement : le maximum des taux

et la moyenne des taux pour chacune des colonnes.

D’une maniére générale, les contractions du CSZG sont une fraction de la taille
du SSCG correspondant, et calculées en une fraction de temps aussi. Notons que
les rapports présentés au tableau 7.3 augmentent généralement avec les tailles des
modéles considérés. Comme les contractions par inclusion et combinaison convexe
préservent les propriétés d’atteignabilité, elles constituent forcément une meilleure

alternative pour vérifier de telles propriétés.

3Ce nombre augmente exponcntiellement avec la valeur de la constante utilisée.
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TABLEAU 7.2 Le SSCG et le CSZG avec ses contractions (par inclusion, par com-
binaison convexe et par couverture convexe)

TPN SSCG CSZG IC-CSZG CC-CSZG | CH-CSZG
53) 211/594 311/594 6/18 3/9 173
cpu(s) 0 0 0 0 0
S(4) 1480/17232 4489/17232 247107 33/141 171
cpu(s) 0.14 0.14 0.01 0.07 0
S(5) 123061/598800 123061,/598800 120/695 24/173 1/5
cpu(s) 6.48 6.28 0.37 4.77 0
P(2) 7963/42566 1773/6131 159/611 98/383 21/60
cpu(s) 0.51 0.06 0.01 0.04 0
P(3) | 122191/1111887 | 16600,82834 1261,/6091 818/4621 56/210
cpu(s) 20.04 1.73 0.27 1.54 0.01
P(4) 659377/7987583 68451/429014 5502/37999 3569/25467 126/560
cpu(s) 183.87 12.15 3.21 31.88 0.04
P(5) ? 196707,/1447269 | 16701/133280 | 10517/88210 | 252/1260
cpu(s) 51.04 19.32 280.25 0.10
T 11/14 11/14 10/13 10/13 10/13
cpu(s) 0.00 0.00 0.00 0.00 0
T(2) 141,254 1417254 41/82 37774 30/61
cpu(s) 0.01 0.00 0.00 0.00 0
T(3) 5051713919 5051,/13919 232/677 125/351 94/271
cpu(s) 0.20 0.16 0.01 0.01 0
T(4) 351271/1193376 | 351271/1193376 1807/7091 626,/2472 318/1221
cpu(s) 22.88 21.51 0.30 0.43 0.02
T(5) ? ? 18052/89292 8294/45387 | 1150/5587
cpu(s) 6.57 34.00 0.13
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TABLEAU 7.3 Taux d’amélioration de nos abstractions par rapport au SSCG

TPN || SSCG | CSZG | IC-CSZG | CC-CSZG | CH-CSZG
S(3) 1 1.00 33.54 67.08 201.25
cpu 1 - - -
S(4) 1 1.00 165.81 132.45 4344.20
cpu 1 1.00 14.00 2.00 > 140.00
S(5) 1 1.00 885.71 3664.27 | 120310.17
cpu 1 1.03 17.51 1.36 | > 6480.00
P(2) 1 6.39 65.62 105.04 623.81
cpu 1 8.50 51.00 12.75 > 510.00
P(3) 1 12.41 149.55 226.89 4639.39
cpu 1 11.58 74.22 13.01 2004.00
P(4) 1 17.38 198.78 297.80 12604.90
cpu 1 15.13 57.28 5.77 4596.75
PG) | - . - . .
cpu - - - - -
T(1) 1 1.00 1.09 1.09 1.09
cpu 1 - - -
T(2) 1 1.00 3.21 3.56 4.34
cpu 1 10.00 10.00 10.00 10.00
T(3) 1 1.00 20.86 39.85 51.97
cpu 1 1.25 20.00 20 200.00
T(4) 1 1.00 173.59 498.59 1003.67
cpu 1 1.06 76.26 53.21 1144.00
T(5) - - - - -
cpu - - - - -
MAX 1 17.38 885.72 3664.27 | 120310.17

1 15.13 76.27 53.21 | > 6480.00
MOY 1 4.32 169.78 503.66 14378.48

1 6.20 40.04 14.76 | > 1885.59
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7.2.0.3 Les abstractions du graphe de classes d’états linéaires (LSCG)

D’une maniére similaire aux tableaux 7.2 et 7.3, les tableaux 7.4 et 7.5 présentent
les résultats obtenus pour le LSCG et ses contractions (par inclusion, combinaison
convexe, et couverture convexe). D'une maniére générale, on retrouve des schémas
de performances semblables & ceux obtenus pour les différentes contractions du
CSZG, avec la remarque que les contractions du LSCG sont plus petites et plus

rapide a calculer. Cependant, ces contraction ne sont pas raffinables, a la différence

de celles du CSZG.

TABLEAU 7.4 Le LSCQG et ses contractions

| TPN | LSCG | IC-LSCG | CC-LSCG | CH-LSCG |
S(3) 79 / 210 6 /21 3/9 1/3
cpu(s) 0 0 0 0
S(4) 837 / 3032 24 /132 4/ 16 1/4
cpu(s) 0.04 0 0 0
S(5) 10951 / 50570 120 / 850 5/25 175
cpu(s) 0.67 0.05 0.15 0
P(2) 748 / 2460 41/ 137 36 / 122 21/ 60
cpu(s) 0.04 0 0 0
P(3) 4604 / 21891 121 / 581 105 / 492 56 / 210
cpu(s) 0.40 0.01 0.01 0
P(4) || 14086 / 83375 | 275/ 1631 | 240/ 1365 | 126/ 560
cpu(s) 1.83 0.03 0.03 0.01
P(5) | 31657 / 217423 | 514 /3604 | 485 /3105 | 252 / 1260
cpu(s) 5.67 0.07 0.21 0.03
Q) 11/ 14 10/ 13 10/ 13 10/ 13
cpu(s) 0 0 0 0
@) 123 7 218 37/ 74 37 /74 30/ 61
cpu(s) 0 0 0 0
T(3) 3101 / 7754 172 / 494 121 / 339 94 / 271
cpu(s) 0.13 0.01 0.02 0
T(4) 134501 / 436896 | 1175 / 4599 419 / 1565 318 / 1221
cpu(s) 8.84 0.16 0.20 0.01
() 7 10072 / 55682 | 2348 / 14145 | 1150 / 5587
cpu(s) > 3600.00 2.04 43.00 0.09




TABLEAU 7.5 Taux d’amélioration des contractions du LSCG

TPN | LSCG | IC-LSCG | CC-LSCG | CH-LSCG |

S(3) 1 10.70 24.08 72.25
cpu - - - -
S(4) 1 24.80 193.45 773.80
cpu 1 > 40.00 > 40.00 > 40.00
S(5) 1 63.42 2050.70 10253.50
cpu 1 13.40 4.47 > 670.00
P(2) 1 18.02 20.30 39.60
cpu 1 > 40.00 > 40.00 > 40.00
P(3) 1 37.74 44.38 99.61
cpu 1 40.00 40.00 > 400.00
P(4) 1 51.13 60.72 142.07
cpu 1 61.00 61.00 183.00
P(5) 1 60.49 69.38 164.74
cpu 1 81.00 27.00 189.00
T(1) 1 1.09 1.09 1.09
cpu - - - -
T(2) 1 3.07 3.07 3.75
cpu - - - -
T(3) 1 16.30 23.60 29.74
cpu 1 13.00 6.50 > 130.00
T(4) 1 98.96 288.00 371.28
cpu 1 55.25 44.20 884.00
TE |- - - -
cpu - > 1988.95 > 105.88 40000.0M
MAX 1 98.96 2050.70 10253.50
1 81.00 61.00 | > 40000.00
MOY 1 35.07 252.62 1086.49
1 > 258.32 > 41.00 > 4726.22
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TABLEAU 7.6 Le ASCG et le A-CSZG

[ TPN ASCG ] A-CSZG | 04°%S0q Optl )
S(3) 181 / 1509 181 / 1509 1.00 | 181/ 1509
cpufs) 0.19 0.05 3.80 0.20
S(4) 3157 / 36380 3157 / 36380 1.00 | 3157 / 36380
cpu(s) 35.16 297 11.84 12.06
SG) 7 68341 / 1008235 - 7
cpu(s) > 3600.00 247.596 > 14.53 !
P(2) || 2661/ 28263 2411 / 26138 1.08 | 2334/ 25046
cpu(s) 8.00 1.01 7.92 94.00
P(3) 35484 / 535101 30828 / 480987 1.11 | 28319 / 430875
cpu(s) 415.29 35.62 11.66 3500.00
P(4) 7 151384 / 2887295 5 7
cpu(s) > 3600.00 358.06 > 10.05
PG) ? 172940 7 10407836 - 7
cpu(s) > 3600.00 1993.17 > 1.81
T(1) 12 / 16 11/ 15 1.07 11/15
cpu(s) 0 0 - 0
T(2) 196 / 859 188 / 814 1.05 185 / 786
cpu(s) 0.04 0.01 4.00 0.05
T(3) 6983 / 50044 6918 / 49025 1.02 | 6905 / 48749
cpu(s) 5.00 1.49 5.18 63.00
T(4) 7 356040 / 3447624 5 7
cpu(s) > 3600.00 288.21 > 12.49

7.2.0.4 Le graphe des zones d’états concrets atomique A-CSZG
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Le tableau 7.6 compare les résultats obtenus pour le ASCG en raffinant le SSCG,

avec ceux obtenus pour le A-CSZG en raffinant le CC-CSZG. La colonne quatre

donne les taux d’améliorations de nos résultats par rapport a ceux TINA (ie.,

les rapports entre les résultats obtenus pour le ASCG et le A-CSZG). La derniére

colonne du tableau donne les tailles des graphes atomiques optimaux suivies des

temps de minimisation (sans les temps de raflinement).

D’aprés les résultats obtenus, on peut noter que les tailles des ASCGs et celles des

A-CSZGs sont assez semblables, et assez proches de 'optimal. Cependant, les temps

de calculs sont assez différents. On note aussi que la construction du ASCG a échoué

pour plusieurs modeéles TPN, alors que celle du A-CSZG a réussi. Cette différence de
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comportement, que les tableaux n’expliquent pas, est due au schéma de calcul suivi
par la procédure de raffinement. Dépendamment du modéle d’états abstrait qui est
rafliné (le SSCG ou le CC-CSZG), ce schéma est différent. La figure 7.5 montre
des statistiques sur le processus de raffinement du SSCG et du CC-CSZG, pour
obtenir respectivement le ASCG et le A-CSZG. Selon ces statistiques, le schéma
de raffinement varie considérablement dépendamment du modéle d’états abstraits
raffiné. Lorsque c’est le CC-CSZG qui est raffiné, le raffinement suit un schéma
presque linéaire®. Lorsque c’est le SSCG qui est raffing, la taille du graphe en cours
de raffinement commence & augmenter jusqu’a une taille maximale, puis se met &
diminuer jusqu’a ce que le ASCG est obtenu. La taille maximale atteinte durant le
raffinement dépend du modéle TPN en cours d’analyse, mais aussi de la taille finale
du ASCG. Nous avons constaté qu’en général, plus le ASCG est grand, plus grand
est le rapport entre la taille maximale atteinte durant le raflinement et la taille
finale du ASCG. Pour certains modéles, ce rapport est tel que la taille maximale
croit hors de controle, provoquant une forte explosion d’états (voir figure 7.5 S(5)).

La méme remarque est aussi valable pour les temps de raffinement.

Dans notre procédure de raffinement, deux critéres font en sorte que le schéma de
raffinement du CC-CSZG en A-CSZG soit linéaire et converge rapidement. D’un
coté, le CC-CSZG est assez compact, et ne présente pas une grande redondance
d’états comparativement au SSCG. D’un autre coté, notre procédure de raffine-
ment utilise 'abstraction par inclusion, ce qui permet de réduire la redondance
des états encore davantage durant le processus de raffinement (voir section 5.7.2
pour plus de détails). Avec la réduction de la redondance des états, la possibilité
d’avoir un nombre important de zones d’états, de méme marquage et distinctes, est

considérablement réduite. Ce qui explique, en contre partie, les résultats obtenus.

41a taille du graphe croit d’une maniére linéaire durant sa construction
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Taille 2
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sur celui du Raffinement du CC-CSZG.

FIGURE 7.5 Schéma de raffinement du SSCG et du CC-CSZG

7.3 Evaluation de ’approche de vérification des propriétés temporisées

du modéle TPN

Dans cette section nous rapportons les résultats obtenus pour le modéle du passage

a niveau de la figure 7.3. Nous comparons aussi nos résultats avec ceux obtenus avec

l'outil UPPAAL 3.5.7. La figure 7.6 montre le modéle automate temporisé du pas-

sage a niveau construit au moyen de I'outil UPPAAL. Le modéle du contréleur a été

modélisé comme étant la composition paralléle de trois automates, pour maintenir

une sémantique équivalente & celle de la version TPN.

Les propriétés considérées sont :

- La barriére n’est jamais ouverte lorsqu’un train traverse le passage :

¢ = VO~ (open A \/1§i5n on_1)

- Si un train approche, la barriére se ferme dans moins de 2 unités de temps :
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Barrier
: appFirst? coming y<=2Iowering

down!

closed

y:=0

raising
y<=2

closed_i
x<=5

up!  leaving

Controller

Train

FIGURE 7.6 Le modéle TPN du passage & niveau version TA

¢o = coming ~p 2 closed
- Le modéle du passage & niveau ne bloque jamais :

¢s = VO(3t € En(m))
Les propriétés correspondantes pour UPPAAL sont :
- ¢4 = Al]Y(barrier.open && (train,.on_il||..||train,.on_1)),
- ¢4 = ctrlUp.coming=>(barrier.closed && barrier.y<=2),
- ¢4 = AJ] not deadlock.
Ou barrier, train;, ctrlUp sont respectivement des instances de Barriére, Train et
la partie supérieure du controleur de la figure 7.6. Notons que nous avons consi-
déré seulement des propriétés qui nécessitent une exploration exhaustive du graphe
des classes du modéle TPN. Pour alléger I’écriture des propriétés, les propositions
atomiques coincident avec les places (i.e., une proposition atomique est vraie ssi la

place correspondante est marquée avec au moins un jeton).

Le tableau 7.7 rapporte les résultats obtenus pour le model-checking, avec notre ap-

proche, de la propriété sélectionnée. Chaque résultat est donné en terme de nombre



TABLEAU 7.7 Propriétés TCT Lrpy vérifiées avec notre approche

[ TPN_ | o1 I 02 l ¢3 ]
2 trains 38 / 116 12 /91 38 / 116
cpu(s) 0 0 0
3 trains 173 / 790 182 / 646 173 / 790
cpu(s) 0 0.01 0.01
4 trains 1176 / 7162 1194 / 6073 1176 / 7162
cpu(s) 0.12 0.10 0.12
5 trains 10973 / 81370 11008 / 71152 10973 / 81370
cpu(s) 2.37 2.04 2.30
6 trains || 128116 / 1103250 | 128184 / 986939 | 128116 / 1103250
cpu(s) 110.81 100.92 111.18
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de classes d’états sauvegardées / nombre de classes d’états explorées (i.e., la taille
finale de la liste COMPUTED (PASSED pour UPPAAL) et le nombre total des
classes d’états explorées), suivie du temps d’exploration. Notons que toutes les pro-

priétés sélectionnées ont été trouvées valides.

Le tableau 7.8 rapporte les résultats obtenus en utilisant 1’outil UPPAAL pour
vérifier les mémes propriétés. Le tableau 7.9 compare les résultats de le tableau 7.8
avec ccux du tableau 7.7 (i.e, les rapports des résultats d'UPPAAL sur ceux de
RT-Studio). Pour les propriétés testées, nos temps de vérification sont en moyenne
13.85 fois plus petits que ceux d'UPPAAL, et la vérification requiére 1.48 fois mois

d’espace mémoire.

Le tableau 7.10 donne les taux d’améliorations de nos résultats par rapport & ceux
d’UPPAAL pour la propriété ¢(b) = coming ~4 closed, ot b prend des valeurs
croissantes. La colonne quatre de ce tableau donne les rapports des résultats d’UP-
PAAL sur ceux de RT-Studio. Des résultats obtenus, nous pouvons voir que notre
approche n’est pas sensible a l'ordre de grandeur de la valeur de b, alors qu’elle Pest
dans le cas d’UPPAAL. La raison de cette différence est en rapport avec la carac-
térisation des états utilisée. Dans notre cas, si la propriété est déja valide, le fait

d’augmenter la valeur du paramétre b n’a aucun effet sur le processus de vérification.



TABLEAU 7.8 Propriétés TCT Lrpy vérifiées avec 1'outil UPPAAL

L_TPN ] ) | 2 | 3 |
2 trains 36 / 89 54 / 117 38 / 101
cpu(s) 0.01 0.02 0.02
3 trains 176 / 601 344 / 1306 194 / 826
cpu(s) 0.02 0.40 0.30
4 trains 1372 / 5859 3084 / 18243 1456 / 8947
cpu(s) 0.100 0.51 0.49
5 trains 14758 / 74047 | 35218 / 277612 | 14408 / 115182
cpu(s) 3.06 36.08 13.72
6 trains || 192022 / 1106973 ? 173332 / 1692129
cpu(s) 267.88 > 3600.00 806.20

TABLEAU 7.9 Taux d’amélioration par rapport & 'outil UPPAAL

| TeN e [ e eg
2 trains || 0.81 1.29 0.90
cpu - - -
3 trains || 0.81 1.99 1.06
cpu - 40.00 | 30.00
4 trains || 0.87 2.93 1.25
cpu 0.83 5.10 4.08
5 trains || 0.96 3.81 1.40
cpu 1.29 17.69 5.97
6 trains {| 1.05 - 1.51
cpu 2.42 | > 35.67 | 7.25
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TABLEAU 7.10 Taux d’amélioration par rapport a Poutil UPPAAL pour la propriété
¢(b) = Coming ~+p ) closed, avec des valeurs croissantes de b.

[TPN || Ours | UPPAAL | GPLAAT
#(2) || 1194/ 6073 | 3084 / 18243 2.93
cpu(s) 0.10 0.51 5.10
$(10) || 1194 / 6073 | 16301 / 65792 11.30
cpu(s) 0.10 4.30 43.00
$(20) | 1194 / 6073 | 32422 / 131420 39.55
cpu(s) 0.10 13.60 136.00
#(30) || 1194 / 6073 | 48950 / 197212 33.87
cpu(s) 0.10 29.83 298.30
$(50) || 1194 / 6073 | 84686 / 341231 58.61
cpu(s) 0.10 88.43 884.30
$(100) | 1194 / 6073 | 173658 / 695112 119.55
cpu(s) 0.10 348.48 3484.80

Pour UPPAAL, les états sont caractérisés au moyen d’horloges. Cette caractérisa-
tion nécessite une opération de normalisation pour forcer la terminaison (Bengtsson
et Yi, 2003). La taille du graphe des états symboliques (I'équivalent du LSCG) a
explorer augmente considérablement avec la valeur de la plus grande constante avec
laquelle les horloges sont comparées (Bengtsson et Yi, 2003; Alur et Dill, 1990; Behr-
mann et al., 2002). A titre d’exemple, la derniére ligne du tableau 7.10 montre que
pour b=100 nos résultats sont 3485 fois plus rapides a calculer que ceux A’UPPAAL,

et nécessitent 120 fois moins d’espace mémoire.
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CONCLUSION

Bilan

Dans cette thése, nous nous sommes intéressés au modéle des réseaux de Petri tem-
?

porels (modele TPN) comme formalisme de modélisation, pour lequel nous avons

proposé un ensemble d’approches pour la vérification de ses propriétés tempori-

sées et non temporisées. La technique de vérification retenue étant celle dite par

model-checking (Clarke et al., 1999).

Pour les propriétés non temporisées, nos contributions sont plutét des propositions
qui visent a atténuer le probléme de 'explosion des états. Nous avons commencé par
définir un contexte formel pour caractériser un modéle d’états abstrait vis-a-vis des
propriétés qu’il préserve, puis nous avons proposé un ensemble de modéles d’états
abstraits pour le modéle TPN qui préservent ses propriétés d’atteignabilité, linéaires
et de branchement. Ces propriétés peuvent par la suite étre vérifiées efficacement
avec des méthodes classiques de model-checking (Clarke et al., 1999). Nous avons
par ailleurs montré que notre contexte formel est plus approprié que celui proposé
dans la littérature (Berthomieu et Vernadat, 2003;Cortés et al., 2002;Penczek et Pol-
rola, 2001) pour caractériser les abstractions connues du modéle TPN (Berthomieu
et Menasche, 1983; Boucheneb et Hadjidj, 2004; Boucheneb et Hadjidj, 2005; Bou-
cheneb et Berthelot, 1993; Gardey et al., 2003; Hadjidj et Boucheneb, 2005b; Lilius,
1999; Okawa et Yoneda, 1997). La premicre de nos abstractions, le CSZG (Concrete
State Zone Graph), préserve les propriétés linéaires du modéle TPN, et peut étre
raffiné pour restaurer ses propri¢tés de branchement. Pour forcer la terminaison
de la construction du CSZG pour des modéles TPN bornés avec des intervalles
de franchissement non bornés, nous avons proposé une implémentation efficace de

la k-normalisation (Hadjidj et Boucheneb, 2005a) que nous avons appelée normy
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(Hadjidj et Boucheneb, 2005a). 1l est alors devenu possible de construire des abs-
tractions pour certains modéles TPN, qu'on ne peut construire raisonnablement®
avec les approches existantes(Berthomieu et Vernadat, 2003; Gardey et al., 2003).
Pour vérifier les propriétés d’atteignabilité, nous avons proposé deux abstractions
pour contracter le CSZG (Hadjidj et Boucheneb, 2005a) et le LSCG (Berthomieu et
Menasche, 1983). La premiére, par inclusion (Boucheneb et Hadjidj, 2006), regroupe
toutes les zones d’états (classes d’états) de méme marquage, telle que 1'une est in-
cluse dans l'autre. La deuxiéme, par combinaisons convexes (Hadjidj et Boucheneb,
2005a), regroupe des zones d’états (classes d’états) de méme marquage, telle que
leur union est convexe. Les taux de contractions que procurent ces deux abstrac-
tions peuvent facilement dépasser 3000 en tailles et 300 en temps de calcul. Les taux
semblent aussi augmenter avec les tailles des modéles considérés. Pour les propriétés
de branchement, nous avons proposé un algorithme de raffinement qui utilise I'abs-
traction par inclusion pour accélérer la convergence (Boucheneb et Hadjidj, 2005).
Une zone d’états qui n’est pas atomique est partitionnée en plusieurs zones, qui
sont par la suite combinées par inclusion, avec le reste des zones du graphe, afin de
réduire la redondance des états. De plus, nous raffinons une contraction du CSZG
(par inclusion ou par combinaisons convexes) plutét que le CSZG lui-méme afin
de mieux confiner le probléme de I'explosion des états. Ces améliorations nous ont
permis de construire des modéles d’états abstraits atomiques jusqu’a 10 fois plus

rapidement, avec 10 fois moins de ressources mémoires.

Pour les propriétés temporisées du modéle TPN, nous avons proposé une logique
temporelle et donné sa sémantique formelle. Pour cette logique, nous avons proposé
une méthode de vérification a la volée, basée sur la méthode des classes (Berthomieu
et Menasche, 1983), et prouvé sa décidabilité pour tous les modéles TPN bornés

(Hadjidj et Boucheneb, 2006b). Pour évaluer notre approche de vérification, nous

5Dans des temps et avec des ressources raisonnables.
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I’avons comparé avec |’algorithme d’atteignabilité implémenté dans 'outil UPPAAL
(Behrmann et al., 2002). D’une maniére générale, nous avons réussi a vérifier des
modeéles TPN, en 7 fois moins de temps que 'outil UPPAAL et avee moins d’espace
mémoire. Pour certaines propriétés, les réductions en temps dépassent les 3400, avec
plus que 110 fois moins de ressources mémoire. Enfin, pour valider notre travail d’un
point de vue pratique, nous avons développé un outil que nous avons appelé RT-

studio, dans lequel nous avons intégré toutes nos approches.

Perspectives

Dans la continuité de notre travail nous envisageons les points suivant :

— Etendre nos approches, de construction de modéles d’états abstraits et de vérifica-
tion, au modéle TPN augmenté de variables entiéres "a la UPPAAL" (Behrmann
et al., 2002). Cette extension est nécessaire pour simplifier la modélisation de
I’aspect données d’un systéme, en plus de son aspect contréle et temporel. Ce-
pendant le défi réside dans I’élaboration d’une représentation symbolique pour
faire cohabiter des informations temporelles et discrétes, ainsi que des techniques
d’abstraction appropriées. Dans ce sens, les progres réalisés dans la représentation
symbolique et le calcul d’espaces d’états de trés grandes tailles, pour les réseaux de
Petri non temporisés, seraient a considérer (Molinaro et al., 2002; Ciardo, 2004).
De méme, les techniques d’ordre partiel sont trés appropriées dans ce contexte
(Godefroid et Wolper, 1994; Valmari, 1992).

— Développer une approche de vérification des propriétés LT L du modéle TPN ba-
sée sur les modéles d’états abstraits proposés. Les contractions du LSCG et CSZG
par inclusion et combinaison convexe ont la propriété de préserver les propriétés
d’atteignabilité du modeéle TPN, en plus de contenir toute l'information néces-
saire pour retrouver exactement tous les chemins d’exécution possibles. Sur la

base de cette information nous développerons une approche de reconstitution des
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chemins d’exécution valides, que nous exploiterons pour élaborer une technique
de vérification de propriétés linéaires.

Adapter nos approches aux automates temporisés, et étudier dans quelle mesure
des structures de donnée telles que les CDDs (Behrmann et al., 2002; Behrmann
et al., 1999) peuvent étre exploitées pour ameéliorer les performances de nos ap-
proches.

Comme le probléme de 'explosion d’états reste toujours ’handicap majeur des
techniques de vérification par model-checking, nous envisageons aussi étudier les
techniques de vérification modulaires qui permettent de transformer la vérification
d’un systéme complexe en preuves sur ses sous-systémes. La vérification d’un
sous-systéme peut étre réalisée soit par énumération (model-checking), soit par

déduction & partir de la structure du modéle.
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