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Chapitre 1

Outils pour le Model-Checking de Systemes
Temporisés

1.1. Introduction

Dans ce chapitre nous présentons différents outils pougétdication des sys-
téemes temps-réels. RPAAL [LAR 97a, BEH 04b] est un outil de model-checking
pour les systemes temps-réels développé conjointemerepamiversités d’'Upp-
sala et d’Aalborg. La premiére version dPBAAL était delivrée en 1995 [LAR 9743]
et a été en développement constant depuis [BEN 98, AMN 01, 8Et] BEH 02,
DAV 02, DAV 03, DAV 06]. Il a été appliqué avec succés a des étude cas va-
riées allant de protocoles de communication a des apgitathultimédias [HAV 97,
LON 97, D’A 97, BOW 98, HUN 00, IVE 00, DAV 00, LIN 01]. L'outil st congu
pour vérifier les systéemes qui peuvent étre modélisés engiamtréseaux d'auto-
mates temporisés [ALU 90a, ALU 90b, HEN 92, ALU 94] étenduscdes variables
entieres, des types de données structurées, des foncébniges par l'utilisateur et
des synchronisations par canaux de communicatiewAdL-CORA est une version
spécialisée dBPAAL qui implémente des algorithmes guidés et minimaux d’attig
bilité étendus avec du colt [BEH 01b, BEH 01c, LAR 01]. L'dwst bien adapté
aux problémes d’ordonnancement a co(ts minimaux [BEH Ok&| 85b]. UPPAAL-
TIGA [BEH 07] est une spécialisation dRPAAL cony pour vérifier les systémes mo-
délisés en tant qu’automates de jeux temporis’es ou undentrjoue contre un en-
vironement. L'outil synthetise du code représenté comneestiratégie pour atteindre
un objectif de controle [DEA 01, ASA 98, MAL 95, TRI 99]. L'oiliest basé sur un
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12 Syst. embarquéspproches formelles

algorithme récent de recherche a la volée [CAS 05] et a déjamiliqué a une étude
de cas industriel [JES 07]. Romé&] st un outil de model-checking pour les réseaux
de Pétri temporels?] et une de leur extension permettant de modéliser la préempt
[?]. Il est développé a I'lnstitut de Recherche en Communicetiet Cybernétique de
Nantes (IRCCyN). La premiére version de Roméo a vu le jourdf112L e logiciel est
depuis I'objet de développements réguliers. Ces travaeqtinotamment a élargir la
classe de modéles et de propriétés qu'il est possible digevé@’est ainsi que Roméo
permet désormais de vérifier des propriétés temporellastitpiives sur des réseaux
de Petri temporels?] mais également sur des modéles intégrant des mécanismes de
suspension/reprise de tach@k [| propose également une large gamme de traductions
vers d'autres modéles (traductions préservant certalaeses de propriétés)

Dans ce chapitre nous présentons I'architecture de cds,dati algorithmes ba-
siques pour le model-checking et les techniques princiideeloppées ces derniéres
années pour améliorer les performances a la fois en tempseémoire.

1.2. UrPPAAL
1.2.1. Automates Temporisés et Exploration Symbolique

UPPAAL est basé sur une extension des automates temporisés. Umadeitem-
porisé est une machine d'états finie étendue avec des \esidiblorloge. Le modéle
sous-jacent est un modele de temps dense ou une variabldogib@st évaluée a
un nombre réel. Toutes les horloges avancent en méme tempsystéme est modé-
lisé en tant que réseau de tels automates en paralléle. Belglonodéle est étendu
avec les variables bornées entiéres. Le language de requéisé pour specifier les
propriétés a vérifier est un sous ensemble de TCTL (timed atatipn tree logic en
anglais) [ALU 90a, HEN 94, BAI 08].

Un état du systeme est défini par les localités des autontesegleurs des hor-
loges et les valeurs des variables entiéres. Le systemegeltiétat en prenant une
transition qui peut comprendre un arc dans n'importe quigraate qui peut prendre
cet arc ou plusieurs arcs dans le cas de synchronisatiopgparou diffusion).

Un automate temporisé est un graph dirigé annoté par degticorscet des mises-
a-zero de variables d’horloge positives. Nous rappelama a&finition d’un automate
temporisé ??). Nous omettons icF' et R.

Définition 1.2.1 (Automate temporisé) [HEN 94] Un automate temporisést un 6-
uplet(L,lp, X, %, E, Inv) ou

— L est un ensembile fini decalités;

— 1 est lalocalité initiale;
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— X est un ensemble finikorlogesA valeurs réelles positives ;
— X est un ensemble fini @ctions

—E C LxC(X)x¥x2¥ x 2% x L est un ensemble fini dics Soite =
(I,0,a, R, p,l') € E. e est l'arc reliant la localité! a la localité !’, avec lagarde
g, 'action «, 'ensemble d’horloges a remettre a zéRoet la fonction d’affectation
d’horlogesp.

— Inv € C(X)L associe unnvarianta chaque localité.

Nous rappelons qu’une valuation d’horlod® v sur un ensemple de variables
X est un élément d&%,. Pourv € R etd € Rxq, v + d denote la valuation
definie par(v + d)(x) = v(z) + d, et pourX’ C X, v[X’ — 0] denote la valuation
v avecy/'(z) = 0 pourz € X’ et sinon/'(z) = v(z). Nous donnons maintenant la
sémantique d’un automate temporisé (1.2.2).

Définition 1.2.2 (Sémantique d'un automate temporisé)lLa sémantique d’'un auto-
mate temporiséd est définie sous la forme d'un systéme de transitions tes#ori
S.A = (Q7 qo0, Ea _>) ou

_Q =L x (R+)X :

—qo0 = (l0,0);

- —€ Q@ x (BUR) x Q est la relation définie pout € 3 etd € Rt par:

- la relation de transitiondiscréte: (1,v) = (I’,v') ssi3(l,8,a, R, p,l') € E

telle que

d(v) = true,

V' = v[R — 0][p],

Inv(l')(V') = true

-la relation de transition continue : (I,v) <D (I,v) ssi

vV =v+d,
vd' € [0,d], Inv(l)(v + d') = true

Le probléme de I'exploration est que la sémantique donneystéme de transi-
tions infini. Il existe une abstraction exacte et finie basf#des polyhédres convexes
dansR¥ appelée zone [YI194, LAR 95] (une zone peut étre représentéeaipe
conjonction dan€(X)). Cette abstraction méne a la sémantique symbolique d’au-
tomates temporisés (TA) suivante :

Définition 1.2.3 (Sémantique symbolique de TA)SoitZ, = Inv(lo)/\/\m,yeX T =

y = 0 la zone initiale. La sémantique symbolique d’'un automataptisé
(L,ly, X,3, E, Inv) sur X est définie par le systeme de transitiqds [o, =) ap-
pelé legraphe d’atteignabilité symboliquet S C L x C(X) est 'ensemble des états
symboliquesfy = (ly, Z) est I'état initial = est la relation de transition définie par
les régles suivantes :
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—(1,2) 2 (1, widen(m, (Z A Tnv(1))! A Tno(1))) et
—(1,2) S (U, r(y AN Z A Inv()) A Tnv(l")) sie = (1,7,a, R, 1) € E,

ouZ! ={u+d|u€ ZAdEeRs} ('opération defutur) etr(Z) = {[z — O]u |
x € R,u € Z} (I'opération de mise-a-zéro). La fonctioviden : N x C(X) — C(X)
élargit les contraintes d’horloge par rapport a la constamhaximalen de 'automate
temporisé. Cette opération est aussi appelée normalis@tib94] ou extrapolation.

La relation=> représente les transitions de délaieties transitions des arcs. La
représentation classique d’une zone est la matrice deselii€es de bornes (DBM —
difference bound matrix) [ROK 93, WON 94, BEN 02].

Dans WPPAAL, les automates temporisés sont mis en ﬁardﬂns un réseau d’'au-
tomates sur un ensemble partagé d’horloges et d’actiorplicgonsiste em auto-
mates temporiséd; = (L;,1?, X, %, E;, Inv;), 1 < i < n. Un vecteur de localité est
un vecteul = (Iy,...,1,). Nous composons les fonctions d’invariant en une fonction
commune sur les vecteurs de localit@) = A;Inv;(l;). Nous écrivong][l’/1;] pour
signifier le vecteur ol lé-éme élement; del est remplacé pdf. Nous définissons la
sémantique d'un réseau d’automates temporisés (NTA — mewidimed automata)
comme suit :

Définition 1.2.4 (Sémantique de NTA)Soit A; = (L;, 1Y, X, 3., E;, Inv;) un ré-
seau den automates temporisés. Sdif = (19,...,1%) le vecteur de localités
initial. La sémantique est définie comme un systéeme de ti@msi S, so, —), ou
S = (Ly x --- x L,) x RX est 'ensemble des étatg; = (Io, uo) est I'état ini-

tal, et—C S x S est la relation de transition definie comme suit :
—w) L (u+dsivd:0<d <d = u+d € I(]).
—(u) & (111, ') s'il existel; <215 17 tel queu € -,
u' = [R; — Oluetu’ € I(I[I;/1;]).
= (Lu) = (U1 /15,15/1;], v') S'il existel;
1 22 1 tels quen € (v A7), ! = [Ry U R; s Oueta! € I(I[L/1;,11/1,).

Yirc?, Ry

I; et

La sémantique symbolique des automates temporisés estuéteturellement
aux réseaux d’automates temporisés. Nous omettons lestioosdsur S qui defi-
nissent la validité des vecteurs de localit€deentre autre, que ces localités n’appar-
tiennent pas au méme automate. De plus, nous omettons pas sieusimplicté les
variables entiéres gérées paPrAAL. Les définitions peuvent étre étendues en rajou-
tant un ensemble d’entiers et d’actions sur ces entiersgaient partie des états. Les
extensions supplémentaires gérées papAAL sont :
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— Les canaux de diffusioi®i un canal de communicatiarest declaréroadcast
(diffusion), alors un processus qui prend une actidrse synchronise avec tous les
autres processus qui peuvent prendre l'actién

— Canaux urgentsSi un canal est déclatégentalors le temps ne peut pas s'écou-
ler dans un état donné si une transition comprenant un cagehtest possible.

— Localités urgentedUn état qui a une localité urgente dans son vecteur de locali-
tés ne peut pas laisser passer le temps.

— Localités atomiquedJn état qui a une localité atomique dans son vecteur de
localités (committed dansRPAAL) ne peut pas laisser passer le temps et doit prendre
une transition qui quite une localité atomique ou devieatbg.

D’autres constructions syntaxiques sont définies par dgssur une utilisation
plus facile de I'outil. Ces extensions comprennent lesetailnk d’entiers, d’horloges
ou de canaux, les fonctions et types définis par I'utilisatBour une référence plus
compléete une version mise-a-jour de [BEH 04b] est dispersbhwww.uppaal.com

UppPaAL implemente un algorithme d’exploration symbolique basdaséman-
tique symbolique des automates temporisés. Dans lesthgms d'atteignabilité 1.2.4
ou de vivacité 1.2.5, BPAAL calcules les états successeurs de fagcon symbolique
comme suit : quand une transition est prise, le prochainl&isge passer le temps
(si possible) et I'invariant de I'état est appliqué. Cecnde tous les successeurs tem-
porels pour une transition donnée. Dans les algorithmeswguéent, le calcul des
successeurs référe a essayer toutes les actions posaililes par I'action de délai.

1.2.1.0.1. Exemple

Nous donnons un example de I'algorithme bien connu d’exmfumutuelle de
Fischer [ABA 92, KRI 96] avec deux processus par soucis delgité de I'explo-
ration. Le protocole peut inclure un nombre quelconque degssus, chacun aillant
son propre identificateur (dans I'exemple, seulement 1.et.d)figure 1.1 montre le

A ig==0 x=0 & A ig==0 x=0 ['°M

x>k && id==1 ) x>k && id==2 ’
cs wait cs wait

Figure 1.1. Mode d'automates temporisés pour le protocole d'exclusion
mutuelle de Fischer.

model du protocole. Les processus veulent eviter d’étre b section critiqueds)
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en méme temps. Le protocole utilise un identificateur partag) pour choisir quel

processus devrait accéder a la section critique et uned®gar processus pour les
forcer a attendre au moirisunités de temps avant d’entres. Les processus peuvent
ré-essayer et revenirreq (requéte). La figure 1.2 montre I'exploration symbolique

(req,A,0) (wait,A,1) (cs,AL)
X2 x2 X2 '
x1 x1 x1
o (AA0) K k k
k |
(Areq,0) (req,req,0) v
1 X2 X2
Kk k k
x1 x1
k k
%l/ \\\ %// \§

Figure 1.2. Exploration symbolique du protocole d’exclusion mutudie
Fischer.

du modele. La figure montre les localités et les variableee® comme un tuple et
la zone graphiquement. Mettre a zéro une horloge correspqmdjeter la zone sur
I'axe qui correspond a cette horloge. Laisser passer ledampespond a enlever les
bornes supérieures de la zone (mais en gardant les coagdiaigonales). Appliquer
une garde correspond a intersecter la zone avec celle dpankegarde (ou encore en
contraignant la zone par les contraintes de la garde).tlitdital (symbolique) laisse
passer le temps depuis le point zéro a I'origine et les sseces symboliques sont
calculés a partir de la. Soit le premier ou le second prosessuiend aeq, mettant
a zéro son horloge (projection) suivi par un délai borné fiavdriant areq. De-
puis (req,A,0), soit le premier processus continue ou le second essayeudeain
de se rendre aeq. Si c’est le premier processus alors nous avons de nouveau un
mise-a-zéro suivie par un délai (non borné cette fois-cdplds (wait,A,q) Nous
appliquons la contrainte de la garde aux zones et nous aigdes états qui peuvent
atteindre(cs,A, 1). L'exploration continue de I'a.

1.2.2. Requétes

Les propriétés qui peuvent étre vérifiées paPAL, illustrées sur la figure 1.3,
sont définies dans un sous-ensemble de TCTL est sont de la form

— A[] ¢ “pour tous les chemins et tous les états,

— E <> ¢ "il existe un chemin ou éventuellement,
— A <> ¢ “pour tous les chemins, éventuellemefit
— E]] ¢ “il existe un chemin ou pour tous les étatg, or
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Al ¢ E<> ¢

A<> ¢

.....

Figure 1.3. Requétes de baseldiPPAAL.

—¢ — — > 1 “réponse bornée ¢ méne toujours &", ce qui est équivalent a
All(p = A<> )

ou ¢ et sont des expressions booléennes sur les localités, vasiahtiéres et hor-
loges. Ces requétes sont définies sur les cheminsapplique pour tous les chemins
et E sur un chemin. Les requéte§™s’appliquent a tous les états sur les chemins et
<> pour un état sur les chemins. La figure 1.3 montre les tracdatd’et les che-
mins pour lesquels les formules CTL sont satisfaites. Lats €frisés sont ceux pour
lesquelsy est satisfait. Les arcs en gras sont utilisés pour monsetemins sur les-
quels les formules sont évaluées. La partie tempor@€l&T() vient des contraintes
d’horloges dang (et)).

Les formulesA[] ¢ et E <> ¢ sont des propriétes d’atteignabilité et sont sym-
meétriques A[] ¢ = -F <> —¢. Les propriétesi|] ¢ sont aussi appelées propriétés
de slreté puisqu’elles verifient si une formule est satesfaour tous les états. Si une
telle propriété n'est pas satisfaite, aldfs<> —¢ caractérise des chemins de contre-
exemple. L'algorithme d’atteignabilité vérifié <> ¢.

Les formulesA <> ¢ et E[] ¢ sont des propriétés de vivacité et sont symmé-
triques aussi A <> ¢ = —E[ —¢. Ces propriétés impliquent un algorithme de
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détection de boucle puisqug|] ¢ est vrai pour un chemin infini sur lequel tous les
états verifienth. Comme I'espace des états symbolique est fini, I'algoriteherche
des boucles contraintes parL'algorithme de vivacité vérifigZ|] ¢.

1.2.3. Architecture de I'Outil

L'outil est séparé en deux composants : I'interface graphigtilisateur (GUI en
anglais) — le client — et le moteur de model-checking — leegrie GUI est écrit
en Java est est déployé facilement sur différentes platef®alors que le moteur ets
recompilé pour chaque plateforme. Nous nous référons i@rahitecture du mo-
teur [DAV 03], la partie critique pour les performances dautil. Les strutures de
données du moteur sont congues autours d’une architeemnnee sur un flot de don-
nées qui forme upipeline Les données qui circulent a travers les composants de filtre
sont des états ou des états ainsi qu’une transition.

Les différents composants, montrés sur la figure 1.4, ssrddarces ou les états
sont crées (typiquement pour I'état initial), les draindegiétats disparaissent (typi-
quement pour évaluer une expression), les tampons ou teséta poussés et enlevés
et les filtres ou les états sont poussés et expédiés aux cantpasiivants. De plus,
une pompe montre ou la boucle principale d’atteignabilitéle vivacité est exécutée.
Les bénéfices d'utiliser des composants de pipeline sorgxailité, la réutilisation

o

pompe

source—— —= tampon[—=

—= drain —= filtre ——

Figure 1.4. Les filtres dandJPPAAL.

de code et I'efficacité. La flexibilité vient de la possikélii’échanger un composant
pour un autre pour configurer le pipeline selong les optitymsguement pour utiliser
différentes structures de stockage qui implémentent upletion exacte, une sous-
approximation ou une sur-approximation. Une telle configjon dynamique nous
permet de sauter completement des étapes du pipelinesnellgont pas nécessaires
comme par exemple les traces. La réutilisation de code dera réutilisation des
composants a travers les différents pipelines d'atteijt&abu de vivacité.

Les composants communs qui sont utilisés dans les pipaliatteignabilité 1.2.4
ou de vivacité 1.2.5 sont les suivants :

—transition qui calcule quelles transitions peuvent étre prises arpdes états
entrant,
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—successeuqui prend les transitions,
— délaiqui calcule le délai possible dans un état borné par sonianar

— extrapolation + réduction des horloges activesi applique I'extrapolation en
fonction des constantes maximales des horloges du modéiéere temps que la ré-
duction des horloges actives. En fait, donner localemextpour la constante maxi-
male d’une horloge a pour effet de libérer les contraintesatie horloge avec I'algo-
rithme d’extrapolation.

1.2.4. Pipeline d’Atteignabilité

L'algorithme d’atteignabilité stocke ses états dans ungctire appelé®WList
[BEH 03b] qui unifie les queues traditionnelles pour lesstat attente (waiting en
anglais) et passeés utilisées dans les model-checkers.ddosilérons les états sym-
boliques sous la form@, Z) ou ! est le vecteur de localités &t une zone. Par sim-
plicité nous omettons les variables entiéres. L'algorghnaditionnel d’atteignabilité
a la forme de celui de la figure 1.5. Un tel algorithm utiliseixistructures princi-
pales, qui sont la listpasseddes états déja visités et la listaiting pour stocker
les états a explorer. L'algorithm démarre avec I'étatahititi I (/o) référe a son inva-
riant. L'expressionv(l’, Z') : (I, Z) — (I, Z') référe au calcul des successeursrefers
to computing all successo($, Z') de (I, Z). L'algorithme boucle sur tous les états
dans la liste d'attente, teste si I'état recherdg() est atteint calcule les successeurs
et pousse ceux qui sont nouveaux dans la liste d’attentaplémentation de cet al-
gorithme utilise en pratiqgue deux tables de hachage pouregieerche efficace des
états, une par liste, et vérifier I'inclusion des états, tetedire si un état symbolique
(la zone en fait) est inclu dans une des liste avant de I'ytajolie second test d'inclu-
sion est implicite dans I'algorithme quand un état est &a@ut liste d'attente. Le test
d’inclusion est crucial pour améliorer les performancesilcévite des explorations
redondantes mais il coli®(n?) oun est le nombre d’horloges.

Contrairement a ces deux structures, une structure unifiéeat tous les états
ou certains d’entre eux sont colorés en attente et d’autxesés (I'implementation
utilise un ensemble d’états colorés). Nous notong pafl’) la structure unifiée o
représente tous les états (considéré passég)ratrque le sous-ensemble qui sont en
attente. Une “PWList” est décrite par une pdife W) € 2 x 29, ou S estI'ensemble
des états symboliqueB; C P et les deux fonctiongut : 2% x 29 x § — 25 x 25
etget : 29 x 29 — 25 x 25 x S, telles que :

_get(Pv W) = (Pa w \ {(l7 Z)}v (l7 Z)) pour Un(l, Z) ew.

_pUt(Pv Wa (la Z)) =

(P\I,WuU{(l,2)}) tvVI,Y)eP:ZZY
(P, W) otherwise
oul ={(I,Y)e P|Y C Z}.
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waiting = {(lo, Zo AN I(lp))}
passed = &
while waiting # @ do
(I, Z) = select state fronwaiting
waiting = waiting \ {(1, Z)}
if goal(l, Z) then return true
if V(I,Y) € passed : Z £ Y then
passed = passed U {(l, Z)}
v,z :(,Z)— (I',Z") do
if V(I',Y') € waiting : Z' € Y' then
waiting = waiting U {(I', Z")}
endif
done
endif
done
return false

Figure 1.5. Algorithme d’atteignabilité traditionnel.

La fonctionget enléve les états dé et les laisse danB. La fonctionput enléve les
états deP qui sontinclus (I'ensemblg) dans le nouvel état qui est ajoutda Enlever
les états deP les enléve aussi implicitement @& puisquelV/ C P. Similairement,
les états ajoutés& le sont aussi @ .

La figure 1.6 montre I'algorithme simplifié qui utilise lastture PWList. A pré-
sent il n'y a plus de redondance dans I'ensemble des éta¢s états ne sont plus
déplacés mais seulement re-coloriés. De plus, I'algoethécessite seulement d'une
seule table de hachage et nous n’avons qu’un test d’incluEie pratique nous utili-
sons une liste de références pour accéder au sous-engémble

(P, W) = {(lo, Zo N (lo)), (lo, Zo N I(l0))}
while W # @ do

(P, W, (1, Z)) = get(P, W)

if goal(l, Z) then return true

v,z (1,Z)— (I',Z") do

(P,W) =put(P,W,(I'’,)Z")) done

done
return false

Figure 1.6. Algorithme d’atteignabilité dJppPAAL.
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Le pipeline d’atteignabilité d'BPAAL est basé sur I'algorithme de la figure 1.6
avec la structuré®WLista son centre. Le pipeline est montré dans la figure 1.7. 1l
calcule les successeurs symboliques, ce qui est séparécaltle des transitions et
I'action de les prendre, suivi par le délai et I'extrapadatiLes expressions sont éva-
luées a la fin du pipeline. Le lecteur attentif note que I'éaéibn de I'état but n’est
pas a la méme place dans l'algorithme. L'évaluation estiietiement aprés le calcul
des successeurs pour éviter de parcourir la liste d’atearatet de se rendre compte
que l'état est en fait déja trouvé, ce qui permet de termiher dt. L'état initial (qui
correspond au point zéro a l'origine) est inséré dans lelippau niveau du délai et
est traité comme successeur.

état Qs i . réduction des horloges |
e ] > délai » extrapolation > . ges |
initial J 3 actives |
A R ==,
Y
trace
non
A . .
PWList accepte? déalloc
- oui
successeur ¢ transition
A 4
expression

Figure 1.7. Le pipeline d’'atteignabilité dJPpPAAL.

1.2.5. Pipeline de Vivacité

L'algorithme de vivacité est donné dans la figure 1.8. Laifpone posséde un
ensemble d'états passPxqui verifientA <> ¢ et une pileStk d'états qui verifient
—¢. Les autres états ne sont pas encore explorés. L'opéraidgldi est speciale ici
et est restrainte aux états qui satisfertt Le but de I'algorithme est de trouver une
boucle d'états qui verifient¢. Une telle boucle serait un contre-exemplé &> ¢.

Si l'algorithme trouve un état pour lequel il y a un délai namre ot un blocage alors
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c’est aussi un contre-exemple. Le lecteur note que I'ageinsif est fait avec I'action
« appropriée en pratique pour garder la trace du chemin cburan

proc EventuallySy, ¢)
Stk =@
P=0o
Searchfelay(So, —¢))
exit(true)

end

proc Searchg)
if loop(S, Stk) then
exit(false)
fi
S=SA-¢
push(Stk, S)
if unbounded(S) V deadlock(S) then
exit(false)
fi
if VS’ € P: S ¢ S'then
foreach S’ : S = S’ do
Searchfelay(S’, —¢))
od
fi
P = P U {pop(Stk)}
end

Figure 1.8. L'algorithme de vivacité dJPPAAL.

Le pipeline de vivacité basé sur I'algorithme de la figure 4s8 donné dans la
figure 1.9. Ici, I'appel récursif est déplié avec I'aide dditde des états en attente
qui garde les transitions qui doivent étre prises (et nopEment les états comme
précédemment). Comme l'algorithme le montre, quand latfonSearchretourne,
les états sont déplacés de la pHiek vers 'ensemble des états pasgéd.a boucle
principale (la pompe) explore et déplace ces états. Lesitiams des successeurs sont
poussées vers la liste d'attente. Les états source sons¢maar la pile s'ils ne sont
pas explorés et ils sont aussi testés pour délai non bornboade. Si un état sort du
pipeline c’est I'entrée vers un chemin infini, contre-exéange A <> ¢.
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ctat ﬂ délai H extrapol.+red. des horloges ’7
initial

transition <

‘ trace ‘ ‘ queue
A

HSUCCZSSGUF

Figure 1.9. Le pipeline de vivacité @PPAAL.
1.2.6. Pipeline de Réponse Bornée

Le pipeline de réponse bornée vérifie les propriétfsp — A <> ). L'algo-
rithme ici est de lancer une vérification de vivacité poussttas états qui satisfort
Ceci est implémenté comme une composition des deux pipeglirfcédants comme
illustré dans la figure 1.10. Les pipelines d’atteignabiét de vivacité peuvent étre
utilisés comme composants de filtre eux-méme. Les étatfaiatinty sont poussés
vers le pipeline de vivacité qui recoit I'expressignUn état qui sort du pipeline de
vivacité est une entrée vers un chemin infini, contre-exerdpld <>; .

réponse bornée
p-——>4q

atteignabilité vivacité

état
initial

Figure 1.10. Le pipeline de réponse bornéeltPPAAL.
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1.2.7. Active Clock Reduction

La réduction des horloges actives est une technique guweids horloges dont
les valeurs ne sont pas pertinentes dans certains étatse Siouloge est mise-a-zéro
avant d’étre testée plus tard alors sa valeur n’est paspeaté avant la mise-a-zéro.

Définition 1.2.5 (Horloge Inactive) Une horloger est diteinactivedans un étafS si
sur tous les chemins a partir d& = est toujours mise-a-zéro avant détre testée.

En pratique, la réduction est faite en deux étapes : i) unlgsmatatique est faite pour
chaque processus, ce qui donne I'ensemble des horlogessaptiur chaque localité
et ii) pendant la vérification I'ensemble des horloges astide$tatsest obtenue en

combinant les horloges actives des localités actives dat I&h question. Seulement
les contraintes des horloges actives sont gardées darmes.z

1.2.8. Techniques de Réduction d’Espace

1.2.8.0.2. Eviter de Stocker Tous les Etats

Une des techniques de réduction accessible par 'opiardu model-checker est
d’éviter de stocker tous les états. En fait, pour s’assugdadin de I'algorithme nous
n'avons besoin que des états qui contiennent des entréasudieb. Cette option ne
stocke que ces états dans la liste des états passés. Unkaurtstique plus agressive
(option-382) a été developpée pour stocker encore moins d’'états toudramiissant
la fin de I'algorithme [BEH 03a].

1.2.8.0.3. Partager les Données

Les états sont des tuplés, V, Z) ou L est un vecteur de localit®; un vecteur de
variables entiéres ¢f une zone (DBM en pratique). Bien que chaque état soit stockés
en un exemplaire unique (s'il n’est pas inclus dans un étet falrge par rapport a sa
zone), il apparait que les composantes individuelles datll& V' et Z sont répétées
parmis tous les états. La raison est la suivante : quand térsgschange d’'état, bien
souvent il garde une des composantes (localité, variableodoge). Nous pouvons
ainsi partager ces composantes individuelles parmis &susthts. En pratique, cela
donne typiqguement 80% de réduction en mémoire [BEH 03b].

1.2.8.0.4. Graphe Minimal

Nous devons resserrer les contraintes des DBMs pour potesiér I'inclusion
(en O(n?) avecn étant le nombre d’horloges). Le test d’inclusion est faitcem-
parant les contraintes; etc;; par paires. Le resserrement de contraintes est obtenu
par un algorithme de chemins les plus courts, typiqueméuitde Floyd's [FLO 62].
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Ce resserrement resulte en une représentation unique pezoue donnée, la forme
canonique des DBMs. Ceci est utile pour stocker les DBMs derfainique mais
nous avons besoin de(n?) en espace. La figur@] montre ce que I'algorithme des
chemins les courts calcule (la fermeture par les plus calmsnins de (a) a (b)) si
nous regardons une DBM comme un graphe avec les horlogesoauxets et les
contraintese; — z; < ¢;j sur les arcs allant de; az; qui représentent des distances.
Dans [LAR 97b] une réduction a été proposée qui réduit le rrendle contraintes
nécessaire au minimum afin de représenter une zone donnéppliquand cet al-
gorithme (réduction des chemins les plus courts de (b) arésplte en le graphe
minimal, minimal par rapport au nombre d’arcs. L'algoritbieo(teO (n3) en temps.
Bien que nous ayons toujoufn?) arcs dans le pire des cas, nous obtenons en pra-
tique O(n) en moyenne. BPAAL stocke ce nombre réduit d’arcs et peut restorer la
DBM compléte, c’est-a-dire le graphe complet, en utiligaalgorithme des chemin
les plus courts (et on retrouve (b)).

fermeture par les plus courts chemins réduction des plus courts chemins

Figure 1.11. Fermeture et réduction des chemins les plus courts.

L'algorithme de réduction des chemins les plus courts nmeaechdeux étapes prin-
cipales : i) il calcule les classes d’équivalence des hedpge qui est accompli en
detectant les cycles nuls et ii) il choisit un représentamtglasse d'équivalence et
enléve les arcs redondants entre eux.

Nous notons aussi que le calcul des chemins les plus couite anissiO(n?)
en temps donc il est important pour les performances d'€sitde faire autant que
possible. Il apparait en fait que la plupart des opératianses DBMs (délai, inter-
section, etc...) peuvent étre effectuées sur une DBM canerde telle sorte qu’elles
préservent la forme canonique sans co(t supplémentaites hatons aussi que nous
ne connaissons aucun moyen efficace d’appliquer ces opésalirectement sur la
forme du graphe minimal. Cependant, si les contraintesedBM (canonique) sont
inférieures ou égales aux contraintes présentes dans phegrainimal alors nous
pouvons quand méme déduire l'inclusion de la DBM dans ce sens
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1.2.8.0.5. Réduction par Symmétrie

UpPPAAL implemente I'algorithme présenté dans [HEN 03]. Cet athane trouve
les classes d’équivalence des états par rapport aux symm@ussi appelées orbites)
et choisit des états représentants en triant les états (@anéme classe d’équiva-
lence). L'algorithme est implementé a I'aide du tygmalar qui définit un ensemble
(d’'une taille donnée) de scalaires non-ordonnés. La figur2 thontre les gains de
performance sur le modéle du protocole de Fischer.
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| |
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‘ # Time —+
|

/ ” | Time (prototype) —#—
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Processes

Figure 1.12. Résultats expérimentaux pour la réduction par symmétrid¢esu
protocol de Fischer.

1.2.9. Techniques d’Approximation

Quelques fois les systéemes sont trop complexes pour éifeg&xactement. Pour
ces cas la il est utile d'utiliser des techniques approxiveat

1.2.9.0.6. Sur-Approximation : Enveloppe Convexe

UPPAAL implemente la technique de sur-approximation de I'enyadoponvexe
[BAL 96] qui consiste a calculer I'enveloppe convex de zoeede la stocker au lieu
de garder toutes les zones. La figure 1.13 illustre I'exersypilant : dans un automate
il y a deux chemins qui ménent a I'étd8, ce qui donne deux zones différentes qui
sont montrées graphiqguement. La technique stocke I'uriomexe de ces zones (en
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fait la plus petite zone qui les contient, d’ou le nom d'eopge). Méme si la tech-
nique rajoute des états supplémentaires (non atteinteepaote original), elle est
utile en particulier pour les propriétés de sireté.

y Enveloppe convexe

Figure 1.13. Exemple d’enveloppe convexe.

1.2.9.0.7. Sous-Approximation : Hachage en Bit des Etats

UpPPAAL implémente la technique de sous-approximation du hachagdpt eles
états [HOL 91, HOL 98]. Cette technique consiste a stockelesgent un bit par état
au lieu de I'état entier (vecteur de localité, variableséat et zone). Ceci est fait
en allouant une grande table de hachage de taillgbits) initialement mise-a-zéro
et de mettre & un le bitash(tat)%N gquand un état est visité (fonction de hachage
appliquée a un état modul¥). Il y aura bien sir des collisions qui peuvent conclure
gue I'état est visité bien qu’il ne le soit pas et un tel étatseea pas exploré. La
technique est utile en particulier pour les propriété digttabilité.

1.2.10. Extensions

1.2.10.0.8. Atteignabilité Robuste

Traditionellement les vérifications sont faites en conmsidgétoutes les horloges
parfaitement synchrones mais en pratique ce n’est pas letdas horloges dérivent
Iégérement avec le temps. Des algorithmes spécialisésatmnst nécessaires pour
prendre en compte cette dérive et faire une analyseraliteste Deux algorithmes
d’atteignabilité robuste sont actuellement disponiblssdPPAAL avec deux séman-
tiques Iégerement différentes : le premier [DAW 06] estisgéipour les propriétés de
type E <> * ¢ et le second [SWA 07] pour les propriétés de type> + ¢. Cette
extensions est displonible dans la version de développemen
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1.2.10.0.9. Fusion de DBMs

La technique de I'enveloppe convexe est une technique deparoximation qui
réduit le nombre de zones.PBAAL offre une autre techniquexacte[DAV 05] pour
fusionerles DBMs a la volée. Cette technique remplace dauwpl{sieurs) DBMs par
son union convexe si cette union est exacte, c'est-a-daaain état supplémentaire
n'est rajouté. Les états sont fusionés dans la liste des ptasés et aussi dans la
liste des états en attente. Nous notons que méme si nogsuslune structure unifiée
pour représenter ces deux listes, nous ne les mélangeopsyoda fusion pour ne pas
avoir des explorations redondantes. Cette option esteaptiv défaut dans la version
de développement.

1.2.10.0.10. Chronomeétres

L'analyse d’atteignabilité des automates temporisésiteavec les chronométres
est indécidable mais il y a une technique efficace de sureappation pour vérifier
de tels automates [CAS 00]. La technique consiste a modiigétateur de délai des
DBMs de telle sorte que les horloges qui sont arrétées galelers bornes supé-
rieures. Syntactiquement, I'utilisateur ajoute a I'ineat d’'un état une expression du
typex’ == expr (en conjonction avec I'invariant) oticpr est évaluée A ou 1. Cette
technique s’est avérée utile pour modéliser les problérimed@hnancement puisque
nous voulons vérifier des propriétés de slreté, c’est@glie les échéances ne sont
jamais manquées. Cette extension est disponible dansdmnete développement.

1.2.10.0.11. Autres Extensions

UpPPAAL implémente la méthode généralisée de “sweep-line” [KRI D2filisa-
teur doit définir des mesures de progrés pour profiter de tetteique. Plusieurs
algorithmes d’extrapolations [BEH 04a] ont été implementés permettent de pro-
fiter des bornes maximales supérieures mais aussi des boex@males inférieures.
Une version distribuée d'RPAAL a été développée [BEH 00] qui s’exécute sur des
grilles de calculs homogénes. D’un point de vue du modéletechnique d’accéléra-
tion de cycles a été développée qui améliore I'analysedadatabilité sur des modéles
qui contiennent des cycles [HEN 02].

1.3. UrPAAL-CORA

Quand WprAAL calcule des traces qui répondent a des propriétés d’asiiign,
il est possible d'utiliser aussi un algorithme qui donneleroin le plus rapide (par
rapport au temps et non le nombre de transitions). Cetteropgut étre exploitée pour
résoudre un nombre de problémes généraux d’ordonnancésteque le probleme
du voyageur de commerce.

UpPPAAL-CORA est une extension di®pPAAL qui offre une analyse d’atteigna-
bilité avec colts minimaux pour des modeéles d’automatepoeises étendus avec
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des colts. Ces modeles, appelés automates temporiséssaart(été proposés in-
dépendemment et leur probléme d’atteignabilité prouvéddéte dans [BEH 01b] et
[ALU 01]. UPPAAL-CORA a été utilisé avec succés dans des études de cas tels que
I'ordonnancement de laque [BEH 05a] et I'attérissage dasi[BEH 05b].

1.3.1. Automates Temporisés a Codts

Un automate temporisé a colts est défini de facon similaireautomate tempo-
risé (définition??) mais avec en rajoutant une fonction de c6ést : (LU E) — N
qui assigne une valeur entiére positive ou nulle aux lczskt arcs. Dans le cas de
réseaux d’'automates, la sémantique est la suivante : ledaaii&tat augmente avec
le délai en fonction de la somme des taux des localités aatimas cet état (par unité
de temps) et prendre une transition augmente le colt paoids des arcs concernés.
Autrement dit, le colt peut augmenter de faon continue @aélai ou discrétement
par une transition. Les codts augmentent monotoniquement.

Pour analyser efficacement les automates temporisés a teisaL-CORA uti-
lise la notion de zones a colts que nous notBAISAR 01]. Les zones a co(ts sont des
abstractions de valeurs d’horloges similairement auxgaomas dotées d’une fonction
affine de codts appliquée a la zone. La fonction de colt damabL-CORA estim-
plémentée par une combinaison linéaire de coefficientemrdissociés aux horloges
de la zone. Lutilisation des zones a colts complique leutales successeurs dis-
crets et par délai des états symboliques représentés avearies a codts puisque ces
opérations nécessitent de couper les zones en un ensenzioleateplus petites et dis-
jointes afin de maintenir la propriété d’affinité des fonotae codts. Ceci augmente
de fagcon significative le nombre détats symboliques a egplBour une description
plus compléte des algorithmes de calcul des successewsesveones a colt nous
renvoyons le lecteur a?.

La figure 1.14 montre I'algorithme d’atteignabilité de cabinimal d’'UPPAAL-
CORA qui calcule le co(t minimal pour satisfaire une projgrggatteignabilité owo
si la propriété ne peut pas étre satisfaite. L'algorithnieiae variante de I'algorithm
classique de séparation et évaluation (branch-and-badag)té a BPAAL. L'algo-
rithme maintient une variable de co(t qui garde la meillaaiation trouvée jusqu’a
présent. La valeur de la valeur de codt est mise-a-jour @h&mja qu’une solution
meilleure est trouvée. L'algorithme est limité en évitafexglorer les successeurs
d’'un état qui ne peuvent pas améliorer la meilleure solutigPPAAL-CORA laisse
I'utilisateur définir une estimation de la borne infériedreco(t restant pour atteindre
I'état recherche a partir de I'état courant, ce qui permexplerimenter diverses heu-
ristiques pour I'exploration. Si le co(t restant est mdiséj par exemple en donnant
une borne inférieure invalide, I'algorithme n’est plusayat d’'étre correct.

Le pipeline de WPAAL-CORA est semblable a celui dR$AAL pour I'algorithme
d’atteignabilité de la figure 1.7. La différence est queg@ithme ne se termine pas
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(P, W) = {(lo, 20 A I(lo)), (lo; 20 A 1(lo)) }
cost = 0o
while W # @ do
(P, W, (L, Z)) = get(P, W)
if goal(l, Z) and mincost(Z) < cost then
cost = mincost(Z)
continue
endif
if mincost(Z) + remain(l, Z) < cost
v(iU',2):(1,2)— (I',2') do
(PW) = put(P, W, (1", 2"))
done
endif
done
return cost

Figure 1.14. Algorithme d'atteignabilité de colt minimal par séparatiet
évaluation (branch-and-bound).

apres avoir trouvé une solution au probleme d’atteigrighifiais il continue a affiner
la solution jusqu’a ce qu'il 'y ait plus d’états a explongalgorithme rapporte alors la
valeur de la variable de co(it comme solution au problémeésiéatabilité. De plus, il
n'y a pas d’extrapolation pourkpPAAL-CORA. Le lecteur se demande alors comment
I'algorithme se termine. En fait, la terminaison découls deux faits suivants. Tout
d’abord tout automate temporisé peut étre converti en uonaaie temporisé borné
avec des invariants de borne supérieure sur chaque ho@legedonne un nombre fini
de zones. Ensuite, étant donné que les affectations dedofitautomate temporisé
a colts sont entiéres, nous savons que les fonctions de suolites zones bornées
forment un bon pré-ordre, ce qui veut dire que pour une zonedm, il n’existe pas
une séquence infinie de fonctions de codts sans gu’une névasituellement inclue
dans une autre précédante de la séquence [LAR 01]. Cesdailisicés garantissent
la terminaison de l'algorithme.

L'algorithme de colt minimal utilise la structure de donf&-List mentionnée
précédemment. Cependant, pour I'utiliser correctementiesdt d’'inclusion doit étre
modifié pour prendre en compte l'information de colt des ganeolts. Cela ne
suffit pas pour une zone a cogt d’en include une autr&’. En effet, la fonction
de colt deZ doit aussi étre inférieure a celle d&€. Dans WPPAAL-CORA, ce test
est implémenté en résolvant le programme linéaire de lamigattion des différences
entre les fonctions de colts & et deZ sur la zone deZ’. Si la solution est positive
nous déduisons qug inclue Z’. De plus, la séparation des états qui ont un codt
supérieur a la meilleure solution courante (en prenant erpt®|’'estimation de codt
restant) est aussi implémentée dans l'insertion des éatsld PW-List.
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Un des aspects clés de I'algorithme deR4AL-CORA est la résolution du pro-
gramme linéaire qui découle du test d’'inclusion des zoneslidscet aussi le calcul
des codts minimaux des zones a codts. Puisque que les zosssdpat la propriété
gu’elles peuvent étre décrites uniqguement par des cotesie différences d’hor-
loges, les programmes linéaires peuvent utiliser cettetsire. En fait, le probléeme
de minimisation est le probleme dual du probléeme de flux de gofimal qui est
connu pour avoir des algorithmes plus efficaces que les @mds généraux de pro-
grammation linéaires [AHU 93, RAS 06]. Par conséquena®AAL-CORA conver-
tit chaque instance de probléme de minimisation de zonetecogon probléme dual
de flux de colt minimal et résoud ce probleme dual. Cette appraméliore de fagon
conséquente le temps d’éxécution.

1.3.2. Exemple

La figure 1.15 montre un exemple sur comment les taux de calbdalités et les
colts des arcs peuvent étre utilisés dar®AAL-CORA. Nous notons queost est
une variable spéciale réservée darrPAL-CORA est ne doit pas étre déclarée. Le
cot augmente de fagon continue avec un taux de 1 Asstde 2 dan®. De plus
prendre la transition verS 'augmente de 3 d’'un coup. L'automate pourrait prendre
la transition verdB immédiatement mais alors il faudrait attendre dBnsu le taux
est plus élevé. De plus il faut attendre au moins une unitém@s$ dan8 a cause de
y. Le lecteur peut vérifier que le colt minimal pour attein@rest 6, en attendant une
unité de temps dank et B.

cost' == 2 &&
cost' == 1 && X <=3 &&
X <=2 y <=2

X >=2 & vy >=1
p y=0 B\J cost += 3 CO

Figure 1.15. Example de mdd d’UPPAAL-CORA.

1.4. UpPAAL-TIGA
1.4.1. Automates de Jeux Temporisés

UPPAAL-TIGA implémente le premier algorithme vraiment a la volémipré-
soudre les jeux temporisés [CAS 05]. L'algorithme est urieresion de [LIU 98] avec
du temps. Notre modeéle est spécifié en tant que réseau d’atésme jeux tempori-
sés [MAL 95] (TGA — timed game automata en anglais) ou les sotd marqués
comme étant soit contrélables soit incontrélables (voirégl.16). Le modéle définit
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un jeu a deux joueurs avec d'un cotéclentréleuret d’'un autre lenvironementLes
conditions pour gagner le jeu sont spécifiées en tant queulesTWCTL. L'outil est
congu pour générer des stratégies pour qu’un contrdlezigatt un objectif donné ou
gu’il maintienne un invariant quelques que soient les astide I'environement qui
joue comme adversaire.

r<lyuy; 7 z <1l

Tz < 1;co

Figure 1.16.Un exemple d'un automate de jeu temporié.

Considérons I'exemple de la figure 1.16. Nous avons une gei@t deux types
d’'arcs : les contrOlablegy) et les incontrélablesi). Le jeu d’atteignabilité consiste
a trouver une stratégie pour le contréleur qui doit atteddtatGoal, quelque soient
les transitions incontrdlables.{) que I'adversaire prend. Pour un état initial de la
forme(ly, z) avecr < 1, il y a une telle stratégie qui consiste a :

— prendrez; immédiatement dans tous les ététs ) avecx < 1;
— prendrez; immédiatement dans tous les étdts x) avecx < 2;
— prendrezs immédiatement dans tous les ététs x) ;

— et attendre dans tous les ététs x) tant quexr < 1 jusqu’a ce que la valeur de
x atteignel ou l'arcc, est pris.

Définition 1.4.1 (Réseau de d’Automates de Jeux TemporisédTGA)) Un NTGA
(network of timed game automata en anglais) est un Nec I'ensemble des tran-
sitions E; de chaque automatd, partitioné en actiongontrolablest; etincontro-

lablesE. Nous écrivongz® = | J ny B etE" £ Uiy ) Bt De plus, les

ie{L,...,

.....
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invariants sont restreints @dnv, : L, — C'(X;) ouC’ est le sous-ensemble deen
utilisant les contraintes de la forme< k.

Soit un NTGA G et une propriété de contble. Le probeéme de contdle
d’atteignabilité (resp. de slreonsiste a trouver urgratégief pour le contréleur
telle que toutes les exécutions @esupervisées paf satisfont la formule. Les diffé-
rentes propriétés de contrble disponible dam®AAL-TIGA sont les suivantes :

—control : A[ ¢ U ¢ |, c.a.d. atteidre) tout en évitant-¢,

—control : A <> 1, c.a.d. atteindre, racourci poutA| true U 1 |,
—control : A[ ¢ W ¢ ], c.a.d peut-étreatteindrey tout en évitant-¢,
—control : A[] ¢, c.a.d. éviter¢, racourci poutd[ ¢ W false].

La définition formelle des problemes de contr6le sont baséeses définitions
de stratégieset d’'issue Dans une situation quelconque, les stratégies suggement u
action particuliere aprés un certain délai. Une stratddi&l] 95] est décrite comme
une fonction qui durant le jeu donne constamment l'infoioratle que les joueurs
veulent faire sous la forme d’une paife,d) € (F x R>g) U {(L,00)}. (L,00)
signifie que la stratégie veut attendre indéfiniment.

L'environement a priorité quand il choisit ses actions. Daspil peut décider
de ne pas prendre d’action, sauf si un invariant requiertigt&t courant doit étre
quité et que le contréleur ne peut pas le faire (dans ce ca$' seuironement peut
le faire). Les actions incontrolables peuvéetforcées seulement dans les états)
un invariant requiert de prendre une action et qu’aucunesitian contrélable n’est
possible et il y a une transition incontrblable possible d&ipde la localité impli-
quant cet invariant). Pour plus de détails sur les différeat ou des actions “forcées”
sont possibles, nous renvoyons le lecteur au manuetAldL-TIGA disponible sur
http ://www.cs.aau.dR/adavid/tigal La sémantique implémentée est Iégerement dif-
férente que celle décrite dans [CAS 05] ou le jeu ne peut éga§que par des tran-
sitions contr6lables, ce qui impliquait qu'il n'y avait pd'actions “forcées”.

1.4.2. Pipeline d'Atteignabilité

Nous adaptons 'algorithme d’atteignabilité de [CAS 05@aur les transitions
comme montré dans la figure 1.17 vers un algorithme basé enaint sur les états
pour le pipeline d’atteignabilité d’'BIPAAL-TIGA comme montré dans la figure 1.18.

En observant attentivement I'algorithme, il apparait qaesn’avons besoin que de
I'état de destinatior5’ pour explorer en avant et de I'état sour§epour explorer

en arriére. Par conséquence, la queue d’attente dans lepipentient les états et
leur direction d’exploration. Le graphe des états stockglen les sous-ensembles
gagnants (et perdants). Bien que 'algorithme ne le morasg pous pouvons garder
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Initialisation :
Passed «— {So};
Waiting «— {(So,a,S")|S" = Post,(So0)”"};
Depend|[So] < 0;

Boucle principale :
while ((Waiting # 0) A (so € Win[Sy])) do
e =(S,a,S") — pop(Waiting) ;
if S’ ¢ Passed then
Passed «— Passed U{S'};
Depend|S’] — {(S,a,5")};
Win[S'] — S'NG;
Waiting «+ Waiting U {(S’,a, ") | S" = Posto(S")"};
if Win[S’] # 0 then Waiting — Waiting U {e};
else (* reevaluate *)
Win* «— Predt(Win[S]UUSi)T Pred.(Win[T]),
USL>T Pred, (T \ Win[T]))N S;
if (Win[S] C Win*) then
Waiting « Waiting U Depend[S]; Win[S] «— Win*;
if Win[S'] € S’ then Depend[S’] — Depend[S'| U {e};
endif
endwhile

Figure 1.17. Algorithme symbolique a la volée pour jeux d'atteignabilit
temporisés.

les états perdants aussi puisque le probleme est dual. tia papérieure du pipeline
calcule les successeurs de fagcon similaire au pipelirtteedjaabilité d’UpPAAL. La
partie inférieure propage en arriére I'information (égdgnants ou perdants).

L'implémentation de la figure 1.18 marche comme suit : quandtats est retiré
de la queue et gu'il doit étre exploré en avant, les successesont calculés et tes-
tés par rapport au graphe des états. Des successeurs sepaies seront calculés
(s', F) si s’ n'est pas inclus dans le graphe et gli@’est pas gagnant (puisqu’alors
le jeu se termine). De plus, nous avons besoin de propageriereales mises-a-jour
a la sourceq, B) si s’ est en fait gagnant. Si I'état doit étre exploré en arriére nous
devons revenir a tous les états sources qui ménehtRour ce faire, nous calcu-
lons 'opérationpred, [CAS 05] (des prédécesseurs temporels des états gagnants en
évitant les états perdants) et nous propageons en arrgsels-ensembles gagnants
aux source £x, B) pour celles qui se retrouvent avec de nouveaux sous-efsgemb
gagnants.
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état

initial

transition > successeur » délai » extrapolation*

source B
SF graphe d’états
7
en avant.
queue d'attente
destination
s',B
en arriére.
predecesseur —> pred,

Figure 1.18. Le pipeline d’atteignabilité dJPPAAL-TIGA.

Nous notons que I'algorithme donné ne calcule seulemenitensemble des états
gagnants mais pas usératégie Les stratégies sont calculées a la volée en ajoutant
la correspondance état-vers-action quand un état est gaghprendre cette action
mene a un autre état gagnant. De plus, si la partie gagnantbteaue par délai alors
la correspondance se fait pour une action de délai. Le pwmipbitant est de garder
les correspondances précédantes des états-vers-actind qo ajoute de nouvelles
correspondances alors que de nouveaux états gagnantgsont/drts a la volée. En
effet, cela permet de garantir le progrés sur un chemin déacet d'éviter d’'étre
pris dans une boucle.

1.4.3. Optimalité Temporelle

L'optimalité temporelle pour les jeux d’atteignabilitéreiste a calculer le meilleur
temps (optimal) pour qu’un controleur soit garanti d'atteie un état gagnant. 8i
est le temps optimal, le contrdleur a une stratégie qui giudintteindre cet état en
au plust* unités de temps quelles que soient les actions de 'adversade plus,
le controleur n’a pas une telle stratégie poux t*. Ce probléme est résolu dans
[CAS 05] en rajoutant une nouvelle horlogé I'automate de jeu temporisé original
ainsi que l'invarianfnv(¢) = z < T pour toutes les localitésou T est une borne su-
périeure pour atteindre I'état gagnant. De phus;est pas contraint dans I'état initial.
L'algorithm est alors de calculer le point-fixe de tous lest®gagnants et d’utiliser
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z pour déduire le temps optimal. En pratique, nous calcultérativement la borne
supérieure a la volée pour couper I'espace des états quandolution est trouvée
et nous continuons d’exécuter I'algorithme pour affineptimal courant. Le temps
optimal est donné dans I'état initial par I'interval enteerhaximum de: sur son axe
a zéro efl’. Quand nous mettons a jofiritérativement, I'algorithme converge en fait
versT qui devient la borne supérieure en question et le maximumdiient zéro.

Les requétes de temps optimal sont définies par les fornwaesol_t*(u,g) :
Al ¢ U 4 ], valides que pour I'atteignabilité. L'expression suppéraireu définit
une borne supérieure pour couper la recherche, ce qui pomdsa7’ dans I'algo-
rithme. Cette borne supérieure est mise-a-jour a la voléptessiong donne une
borne inférieure a partir de I'état courant dans la recherahs I'état (but) gagnant.
Les états qui sont au temps- g > u sont coupés de la recherche. kcgst le temps
écoulé depuis I'état initial. En cas de doute, il est tougquossible d’assignera une
grande valeur gj a zéro mais des valeurs (ou fonctions pgugqui ont un sens aident
la recherche de facon significative.

1.4.4. Strategies Coopératives

Pour les jeux ou il n'y a pas de stratégie gagnante, il peet étiie de savoir
quel est 'ensemble maximal des états pour lesquels il y astragégie gagnante et
comment I'environement peut “aider” le contréleur a attieenun de ces états. Nous
appelons de telles stratégies coopératives [DAV 08]. Rdetanous voulons dire que
soit I'environement prend des actions incontrélablestabtes ou il laisse le contro-
leur prendre ses actions au lieu de I'en empécher. Le résidtia recherche est alors
une partition entre i) les états qui ont une stratégie gagnanceux qui ont besoin de
la coopération de I'environement et iii) ceux pour lesqiledst impossible de gagner.

L'algorithme utilise I'analyse précédante d’atteign@bitcomme composant. L'al-
gorithme est montré dans la figure 1.19. L'idée principatelescalculer le point-fixe
du modeéle original (et de construire la stratégie a la vaééensuite de recalculer le
point-fixe du modéle modifié ou nous considérons toutes #sitions contrblables,
c.a.d. I'environement aide le contr6leur. Le point le plogortant ici est de com-
pléter la stratégie précédemment obtenue avec les noshagteoons qui sont alors
coopératives. Par compléter nous voulons dire que noustoaje des nouvelles cor-
respondances états-vers-action mais nous préservonsdesmaes. Ces actions font
parties de la stratégie coopérative, les actions origindéda stratégie gagnante pour
les sous-ensemble des états gagnants et pour tous lesétateeis n’est pas possible
de gagner. L'algorithme calcule ces deux point-fixes biem lgypremier peut se ter-
miner prématurément s'’il apparait qu'il y a une stratégigngate a partir de |'état
initial. Si 'ensemble des états gagnants n’est pas abigndu tout alors il n'y a au-
cun espoir de stratégie. En fait il y a une stratégie coopérasiI'état gagnant est
atteignable (dans le pire des cas I'environement coopéjeurs).
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fixpoint(Gly, Zo)

if win(lo, Zo) then return true

if —reached(Win}hen return false
fixpoint(G[c/ul{o, Zo)

return true

Figure 1.19. L’algorithme datteignabilité coopérative dPPAAL-TIGA.

Les stratégies coopératives sont vérifiées par les forniagdégpel <> ® ou ®
est une formule d’'BPAAL-TIGA habituelle (avecontrol ;). L'algorithme est géné-
ralisé a la sQreté aussi ou I'environement doit éviter das gterdants.

1.5. RoMEO : un outil pour I'analyse des extensions temporelles des réaux de
Petri

Dans cette section, nous présentons les fonctionnalitésdié R oMEo dont I'ob-
jectif est I'analyse et la simulation de systémes réactdd@tisés a I'aide d’extensions
temporelles de réseaux de Petri. Il s’agit d'un logicielditéléchargeable a 'adresse
http ://romeo.rts-software.org/, disponible pour les systémes d’exploitation
Linux, Mac OS X et Windows.

RoOMEO traite les réseaux de Petri T-temporels, c’est-a-dire éssaux pour les-
quels des intervalles de tempst), b(t)] sont associés a chaque transittatu réseau
(dans la suite de ce chapitre, nous appellerons de telsuésies réseaux de Petri
temporels). Il permet non seulement de calculer I'espaétatf de ces modeles mais
aussi de vérifier a la volée des propriétés temporelles gatwes. |l est capable de
traduire des réseaux de Petri temporels vers les autoreatpstisés en préservant la
sémantique comportementale (bisimulation temporellegdeau. Le programme est
en outre capable de modéliser et traiter une extension deaug de Petri temporels
intégrant les mécanismes de préemption : les réseaux detdteporels étendus a
I'ordonnancement a priorités fixeS¢heduling-TPN.

Les personnes contribuant, ou ayant contribué, au dévetoppt du logiciel sont
les suivantes : Olivier (H.) Roux, Didier Lime, Guillaume i@day, Charlotte Seidner,
Louis-Marie Traonouez, Gilles Bénattar et moi-méme.

1.5.1. Modéles

1.5.1.1.Réseaux de Petri temporels

Les réseaux de Petri temporels ont été définis par Me?linLle temps est pris
en compte au niveau des transitions par I'ajout d’un int&tamporel spécifiant les
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instants de franchissement de la transition par rappoistdint ou la transition a été
nouvellement sensibilisée pour la derniére fois.

Définition 1.5.1 (Réseau de Petri temporel)JUn réseau de Petri temporel est un 7-
upletN = (P, T,*(.),(.)*,a,b, My) ou :

—P={Py,...,P,}estun ensemble fini et non videmlaces

-T ={t,...,t,} estun ensemble fini et non videtdansitions

—*(.) : T — N¥ est lafonction d’'incidence amont

—(.)* : T — NP est lafonction d’incidence aval

—a : T — N estla fonction donnant ldate de tir au plus tat'une transition ;

—b: T — NU{oo} est la fonction donnaria date de tir au plus tard’'une
transition;

— My € NP est lemarquage initiatlu réseau.

Un marquagedu réseau de Petri est un vecteurNté tel que pour toute place
p € P, M(p) estle nombre dgtonsdans la place.

Une transitiont est ditesensibiliségpar le marquagé/ si le nombre de jetons
dans chaque place en amontidest supérieur ou égal a la valuation de I'arc entre
cette place et la transitiod{ >* t). Nous notons alors € enabled (M)..

Une transitior est ditedésensibilisépar le tir det’ depuisM si elle est sensibi-
lisée parM mais pas pal/ —*t'. Nous notons alors € disabled(M,t').

Une transitiort est ditenouvellement sensibilis@ar le tir d’une transition’ si elle
est sensibilisée par le marqualfe-*t'+t'* mais ne I'est pas par le marquable—*t’.
Sit = t’ alorst est nouvellement sensibilisée. Nous notons al@$enabled (M, t')
ou 1 enabled (-, -) est défini par :

Tenabled (M, t')={t € T|M —*t' +¢'* >*t ANt =t' V(M =*t' >* 1)}

Nous donnons la sémantique d'un réseau de Petri temporefrgstdense sous la
forme d’un systéme de transitions temporisé.

Définition 1.5.2 (Sémantique d'un réseau de Petri temporelretemps dense)La
sémantique d’'un réseau de Petri tempo¥éken temps dense est définie sous la forme
d’un systéme de transitions tempori$g™*c = (Q, qo, T, —) tel que :
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— Q = NP % (R+)T
—qo = (Mo,0)
—-—€ Q x (RTUT) x Q est la relation de transition incluant des transitions
continues et des transitions discretes :
- soientg = (M,v) € Q etq’ = (M, V') € @ deux états du réseau, la relation
de transition continue est définigl ¢ R par :

d N ecivs. V(ti) = v(ti) +d
(M,v) — (M, V') ssiVt; € T, { M >*t = /(1) < b(ts)
- soientg = (M, v) € Qetq = (M',v') € Q deux états du réseau, la relation
de transition discréte est défin; € T par :

t; € enabled(M)

M =M =%t +1t
(M, v) L5 (M, ) ssi { a(t:) < v(ts) < b(t;)

Vi € T,/ () = { 0sity €7 enabled(M, t;)

v(ty) sinon

Dans I'approche etemps discretie temps est vu comme une variable gugaute »
d’'un entier a l'autresans que I'on se préoccupe de ce qui peut survenir entre deux
tics d’horloge. Bien entendu, les comportements d’un n®@dgprimé en temps dis-
cret sont inclus dans ceux du modéle correspondant munedémantique de temps
dense. Nous définissons ainsi la sémantique d’un réseautidecPgorel entemps
discret N sous la forme d’'un systéme de transitions dans lequel natinglions
deux types de relations discrétes : d’'une part, une relal#otmansition discrete mo-
difiant le marquage du réseau et, d’autre part, une relagotrashsition correspon-
dant a un écoulement discret du temps (qui se caractérigénuagémentation d'une
unité des horloges associées a chaque transition). Aiogs phoisissons d’expri-
mer ce systéme de transitions sous la forme d’'un systéemeadsittons temporisé
Siliserete = (Q, qo, T, —) : partant de la définition que nous avons donnée pour le
temps dense, nous remplacons la relation de transitionncenpar une relation de
transition de temps discret :

(M.v) - (M) ssivt; € T, { V(1) = vit) + ;

M >°t;, = I/I(ti < b(ti)

1.5.1.2. Réseaux de Petri temporels étendus a I'ordonnancement

Les réseaux de Petri temporels étendus a I'ordonnancemeBicheduling time
Petri net9 constituent une sous-classe des réseaux de Petri & chétmesrils ont été
introduits par Roux et Déplanche dar [lls étendent les réseaux de Petri temporels
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en incluant dans la sémantique du modeéle la notion de chréterat la politique
d’ordonnancement du systéeme.

Le modeéle intégré dansd¥EO, les réseaux de Petri temporels étendus a I'ordon-
nancement a priorités fixes, se définit par I'ajout de deuxeaux attributs associés
aux places du réseau : I'un désigne l'identité du procesasquel la place est affectée,
I'autre la priorité, sur ce processeur, de la tiche dont ldateocontient cette place.

Définition 1.5.3 (Réseau de Petri temporel étendu a I'ordoremcement a priorités fixes)
Un réseau de Petri temporel étendu a I'ordonnancement aipgofixes Scheduling-
TPN) est un 10-uplet = (P, T.*(.), (.)*, a, b, My, Proc,y,w) ou :

— P ={p1,...,pm} €stun ensemble fini et non videaces

—-T ={t1,...,t,} estun ensemble fini et non videtdansitions

—*(.) : T — NP est lafonction d’incidence amont

—(.)* : T — NP est lafonction d’incidence aval

—a : T — N estla fonction donnant ldate de tir au plus tat'une transition;

—b: T — NU {co} est la fonction donnaria date de tir au plus tard’'une
transition;

— My € NP est lemarquage initiatlu réseau.

— Proc = {0, procy, procs, ...} est un ensemble fini de processeurs (inclyant
pour signifier qu’une place n’est assignée a aucun procesieliarchitecture maté-
rielle) ;

—v € Proc® est la fonction d’allocation d’un processeur a une place ;

—w € NP est la fonction d’assignation de priorité.

En plus des notions définies pour les réseaux de Petri tefspiassiques, nous
dirons qu’une transitiom estactive pour le marquagé/ lorsqu’elle est sensibilisée
et que toutes ses places amont sont assignées a des prozessedesquels aucune
place de priorité supérieure n'est marquée. Nous le natenactive(M). Les tran-
sitions sensibilisées mais non actives sont dites susgsndu

Une transitiont est ditetirable (ou franchissablg lorsqu’elle est sensibilisée,
gu’elle I'a été sans étre suspendues pendant au méthsinités de temps et qu’elle
n’est pas suspendue.

Définition 1.5.4 (Sémantique d’'unScheduling-TPNen temps dense)La séman-
tique d'un réseau de Petri temporel étendu a I'ordonnanagnde priorités fixes
N en temps dense est définie sous la forme d’'un systéme dditnamsemporisé
Silense = (Q, qo, T, —) tel que :
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-Q= NP x (R+)T
—q0 = (Mo,0)
—-—€ @ x (TUR) x @ est la relation de transition incluant des transitions

continues et des transitions discretes :
- la relation de transition continue est définid ¢ R par :

(M, u) (M, V") ssivt; € T,
’ { v(t;) + dsit; € enabled(M) ett; € active(M)
v (ti) = .
v(t;) sinon
M Z. t;, = I//(ti) < b(tz)

- la relation de transition discréte est définie; € T par :

(M,v) 5 (M, /) ssi,
t; € enabled(M) ett; € active(M),
M' = M — maz(°t; x M'*t;) +t2,
alti) < () < b(ty), -
0 sity €1 enabled(M, t;
/ — 9
Vi € T,V (t) = { v(ty) sinon

Partant de la définition de la sémantique que nous avons derpudir le temps
dense, nous obtenons la sémantique des réseaux en tenmps eliscemplacant sim-
plement la relation de transition continue par une reladiertransition de temps dis-
cret:

(M,v) — (M, V") ssiVt; € T,
v(t;) + 1sit; € enabled(M) ett; € active(M)
v(t;) smon
i = V() <b(t;)

RoMEO implante également, tant pour les réseaux de Petri tengpqued pour
leur extension a I'ordonnancement, les arcget®etet les arcs inhibiteurs logiques.
Les premiers permettent de vider I'intégralité des jetastenus dans une place lors
du tir d’'une transition (facilitant ainsi la modélisatioesl systémes possédant des
fonctions de réinitialisation) tandis que les seconds p#ent d’empécher le tir de
certaines transitions tant que certaines places sont esqu

1.5.2. Architecture générale

RoMEO se compose d’'une interface graphique programmée en Td/like bi-
bliothéque pour la simulation des réseaux et d’'un moduleadieut; MERCUTION,
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programmé en C++. |l est dédié a la saisie, la simulatiorglleut de I'espace d’états,
la vérification et le contrble des réseaux de Petri tempeteals leur extension a chro-
nometres dédiée a la modélisation d’ordonnancements ptéejre tout en temps
dense. L'outil implante des traductions des extensionpteailes des réseaux de Pe-
tri en temps discret vers les réseaux de Petri non temparidés systéemes a comp-
teurs; il offre également la possibilité de calculer syndpodment I'espace d’états de
réseaux de Petri étendus a I'ordonnancement en tempstdiscre

Nous allons revenir plus précisément sur ces fonctiordstitins les paragraphes
suivants.

1.5.3. Modélisation de systémes

Dans le cadre de I'étude de systémes complexes, l'intediaqEhique de BMEO
permet de modéliser des systémes réactifs ou préemptiftlisant des réseaux de
Petri temporels ou des réseaux de Petri étendus a I'ordoanmant. Ces modeles bé-
néficient d'une représentation graphique simple et pourdh il est facile de mettre
en ceuvre les principales fonctions du temps réel (le pésafié, la synchronisation,
la gestion de ressources, les chiens de garde, etc.).

Entant qu'aide a la modélisation, Roméo implante des algilimulation pour les
RdPT et lesScheduling-TPNet de vérification formelle sur les RAPT. Il concourt ainsi
a la détection de problémes de modélisation trés en amombdessus de conception.

1.5.4. Vérification de propriétés

Une fois le systeme décrit sous la forme d’'un modéle (résdaletri temporels
ou réseaux de Petri a chronomeétres), il importe de fornrdsespécifications de sa
correction. L'expression de propriétés sous la forme ddoleteurs ou d’une logique
dédiée constituent les deux voies privilégiées permettaistacquitter de cette tache.

1.5.4.1. Model-checking en ligne

RoMEO offre une implantation pratique d’algorithmes pour la fiéation de pro-
priétés d’'un fragment de la logique TCTTLi(ne Computation Tree Logidédiée aux
réseaux de Petri temporels (baptisée TPN-TC7]L.¢n temps dense. Il est ainsi pos-
sible de vérifier des propriétés temporelles quantitati@svolée sur ce modele.

1.5.4.2.Model-checking hors ligne

1.5.4.2.1. Vérification a I'aide d’observateurs

Un observateur est un réseau de Petri temporel qui est agautéseau initiatle
maniére non intrusivéc’est-a-dire que I'observateur ne doit pas modifier le cortgs
ment du systéme initial) et qui permet de déterminer la valewérité d’'une propriété
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[?]. Celle-ci est alors donnée par I'occurrence ou non d’unquage ou du tir d’'une
transition dans I'espace d’états du systeme « réseau dedPapiorel (& chronométres)
observé + observateur ».

Cette démarche présente I'avantage de transformer laigt@prvérifier en un pro-
bleme d’accessibilité de marquage ou d’exécution de tE®souffre néanmoins de
plusieurs limitations. D’une part, il n’existe pas de teicjues automatiques de géné-
ration d’observateurs. Or il est parfois délicat de ramém@robléme de vérification
d’une propriété a un probléme d’'accessibilité. D’autre,paraque propriété requiert
un observateur spécifique et donc un nouveau calcul de tegfiétats. Enfin, I'ob-
servateur est souvent de taille aussi importante que le lmoudgal, accroissant ainsi
de fagcon non négligeable le colt de la vérification de la pétgr

1.5.4.2.2. Vérification basée sur des traductions vergidamodeles

Une alternative intéressante pour vérifier des propriééporelles quantitatives
sur des réseaux de Petri temporels consiste a établir umhectran des réseaux de
Petri vers les automates temporisés. En effet, il existegessiderniers, de nombreux
outils efficaces pour la vérification de telles propriétéss traductions se divisent en
deux catégories : d'une part, leaductions structurelletelle la traduction proposée
dans ] d’'un réseau de Petri temporel non nécessairement borrtésdiatir au plus
tard finies ou infinies vers un automate temporisé), d’awdré Ipstraductions avec
calcul de I'espace d'état& l'instar de la traduction présentée daPs?] qui consiste
a obtenir I'espace d’états d’'un réseau de Petri temporel Eoforme d’'un automate
temporisé).

Roméo implante différentes méthodes théoriques pernettatraduire les mo-
deles analyses en automates, automates temporisés (TA)anates a chronometres
(SWA). Cette approche a I'avantage que plusieurs outils efficdeenodel-checking
existent sur ces modéles @, ALDEBARAN, UPPAAL, KRONOS HYTECH). Ces
traductions étendent la classe de propriétés qui peuvenié&tifiées a I'aide d’obser-
vateurs a des logiques temporelles (LTL, CTL) et temposaleantitatives (TCTL).

Une premiére traduction consiste a calculer le graphe dese$ d’états qui fournit
une représentation finie du comportement de réseaux basoéen préservant les
propriétés LTL P]. Dans le cadre des réseaux de Petri temporels bornésyritime
se base sur la structure de données DBM tandis que pour ézsiséde Petri temporels
étendus, le semi-algorithme manipule des polyédres gérnépar I'intermédiaire de
la bibliothéqueParma Polyhedra Library?]).

Deux méthodes différentes sont proposées pour générertomaie temporisé a
partir d’'un réseau de Petri temporel en préservant sa sé&marfau sens de la bisimu-
lation temporelle) : la premiére est inspirée de la théarides automates temporisés
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[?], la seconde est dérivée de I'approche classique du gragtheldsses d'état8]|
Pour cette derniére, le logiciel implémente une méthodeédeation du nombre
d’horloges telle que la vérification sur 'automate tempériésultant soit plus effi-
cace. Pour les deux procédures, les automates sont gérénésitere a étre conforme
au format d’UPPAAL ou de KRONOS

Sur les réseaux de Petri temporels étendus a I'ordonnamteord implantées les
méthodes approchées et exactes introduites dar’.[La premiére permet d’effec-
tuer une traduction rapide en un automate a chronométreslisant un algorithme
sur-approximant (basé sur les DBM). Méme s'il s’agit d’'uneepproximation, il a été
montré que I'automate a chronomeétres est bisimilaire axartéde Petri original. L'au-
tomate a chronométres est généré au format d’entréevde¢H et est calculé avec
un faible nombre de chronométres. Puisque le nombre de ahméines est critique
pour la complexité de la vérification, la méthode accroisiiefficacité de I'analyse
temporisée du systéme. Avantage supplémentaire : dar@nsecas, cette méthode
rend I'analyse possible alors méme qu’elle aurait conduit@impasse si le systéme
avait été modélisé directement avegHCH.

1.5.4.2.3. Vérification d’un fragment de TCTL pour les résede Petri temporels

Les auteurs de?] ?] sont allés plus loin en définissant une logique TCTL « native
pour les réseaux de Petri temporels en temps dense, agfiRNEECTL lls ont prouvé
la décidabilité dumodel-checkingle TPN-TCTLsur les réseaux de Petri temporels
bornés et ont montré que sa complexité est PSPACE. lIs oterégat introduit un
fragment deTPN-TCTLpour lequel ils proposent des algorithmes de vérificatiam a |
volée et une implantation pratique dans le logicielNo.

1.5.4.2.4. Vérification d’'un fragment de TCTL pour les résede Petri a chrono-
metres

Il a été montré qu’en temps dense, I'accessibilité d'étdeeharquage ne sont pas
décidables sur les réseaux de Petri a chronométres, mémésdelr Ces problemes
deviennent toutefois décidables lorsqu’une sémantiquerdps discret est considérée
[?]. Une méthode efficace de calcul symbolique de I'espacatd étalors été proposée
sur les réseaux de Petri a chronomet@&s [

La démarche consiste a étendre les représentations syguéslclassiques du
temps dense (assurées via des polyédres convexes) au tesmyes. dPour ce faire,
une procédure envisagée est de calculer 'espace d'émtesieaux en temps discret
comme la discrétisation de I'espace d’états du modéle Essademps dense. Cette
démarche, correcte pour les réseaux de Petri temporelgstg@as pour les réseaux
a chronometres : en effet, pour ces derniers, une telle guvedpeut conduire a ajou-
ter de faux comportements discrets, c'est-a-dire des cdepents qui ne sont pas
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accessibles avec la sémantique en temps discret. Uneosoduéité proposée pour sur-
monter ce probléme : elle consiste a décomposer les polygéreeraux représentant
I'information temporelle du réseau en une union de polyggias simples garantis-
sant la validité du calcul du successeur symbolique.

Il est des lors possible de vérifier des propriétés tempsexd@imées a I'aide
de TCTL sur les réseaux de Petri a chronométres bornés ers téisgret via une
adaptation trés simple de I'outildMEO [7].

Donnons-en une appréciation intuitive. DafsY], les auteurs proposent une dé-
marche pour vérifier des propriétés exprimées dans la legiiTL (ou dans une
sous-classe de la logique TCTL) sur les réseaux de Petriciispvia le graphe des
zones. Cette méthode est naturellement étendue du graplutadees]. En fait, la
démarche suivie est générale : elle s’applique a toutesteasgons temporisées des
réseaux de Petri telles que les domaines de tir de toutelakeses d’'états du modeéle
sont des DBM. D’autre part, les auteurs @ fproposent un algorithme pour calcu-
ler 'espace d'états de réseaux de Petri a chronomeétresrgostdiscret en n’utilisant
gue des DBM. La combinaison des deux procédures permetetivhine méthode
élégante pour vérifier des formules TCTL sur les réseaux tte @ehronomeétres en
temps discret.

Grace a l'implantation pratique de ces algorithmes dans&ore logiciel est
capable de vérifier des propriétés temporelles quantmsur les réseaux de Petri a
chronometres dotés d’'une sémantique de temps discret.

1.5.5. Comparaisons avec d’autres outils

Les tableaux 1.5.5 et 1.5.5 comparent les fonctionnaliégéRaméo a celles des
deux autres principaux outils permettant I'analyse desais de Petri temporels et
d’extension prenant en compte la préemption. lls metterjigallele les capacités
respectives de chacun des outils en termes de classes d&m@®pui peuvent étre
vérifiées.

TINA [?] est un outil pour I'analyse des réseaux de Petri tempolielepose
principalement sur des techniques de calcul du graphe desed d’'états. Qs [?]
est un programme qui analyse une extension des réseauxrdie@rel prenant en
compte la préemption, extension qui est équivalenteSeheduling-TPNs

Le principal avantage de Roméo est d’adapter les méthodedofpées sur les
réseaux de Petri temporel a@¢cheduling-TPNsCela nous permet ensuite de vérifier
des propriétés exprimées en logique TCTL.
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ou Graphe des marquagres ZFG + MCc

Quantitatif
Accessibilité LTL CTL Vivacitéa| TCTL
TINA || Graphe des marquages SCQ@ SCG atomiqud - -
+ MC¢ + MC¢
Roméaq| Vérification alavolée| SCG+ MC | Traduction en Automate Temporis

+ UpPAAL 9 ou KRONOS

Ou Vérif. d'un fragment de TCTL

Tableau 1.1.Fonctionnalités de Roméo sur les RdPTs

0. Inclut les propriétés de réponse telle gtig(y = VOW¥) ol ¢ ou ¥ peuvent étre des
contraintes sur les horloges.

0. SCG= Calcul du graphe des classes d'ét&t(e Class Graph
0. MC = Requiert I'utilisation d’'unmodel-checkesur le SCG ou le ZFG.
0. Sous-ensemble de TCTL.

0. ZFG = Calcul en avant du graphe des zonésr(e-based Forward Graph

)

Calcul de I'espace d'états

Analyse temporisée

Ou fragment de TCTL en temps discret

SurapproximatiopAbstraction exacte RTTL | TCTL
ORis DBM-SCG
DBM - +MCb -
Roméd Traduction efficace en automates & chronom
DBM SC&E temporellement bisimilaire + HrecH

etres

Tableau 1.2.Fonctionnalités de Roméo sur I8sheduling-TPNs

0. Calcul d’'une surapproximation du graphe des classests'é@DBM.

0. Oris permet I'analyse ponctuelle exacte de traces (errdedjane variante temporellement
linéaire deReal-Time Temporal Logid@RTTL).

0. Comme sur les RdPTSs, le SCG préserve les propriétés LTL.

1.5.6. Cas d'étude

1.5.6.1. Description

Dans cette sous-partie, nous travaillons sur le modéleepaltin systéeme de
contrdle d’un compensateur a oscillations (absorbeur deshydraulique) et d’'un
frein différentiel sur un tracteur. Le systéme partiel esnposé de processeurs qui
exécutent un systéme d’exploitation temps réel, I'ensengbdnt relié avec un bus

CAN.

Pour cet exemple, nous avons utilisé la traduction d8aheduling-TPNen un

SWA dont I'espace d’états est calculé aveeT#CH.
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Lefficacité de cette méthode a été comparée avec une mati@fislirecte réalisée
avec HrTECH Des systémes plus ou moins complexes, obtenus en ajouteettrant
des taches et/ou des processeurs, ont également été testableau 1.3 synthétise
les résultats obtenus.

Les colonnes 2 et 3 donnent le nombre de processeurs et és thekysteme. Les
colonnes 4, 5 et 6 décrivent les résultats d’une modélisalii@cte avec MTECH : le
nombre d’automates a chronometres utilisés pour modétisysteme, le nombre de
chronometres et le temps nécessaireya L H pour calculer I'espace d’états. Pour
cette modélisation générique, nous avons utiliser le ptatiun automate a chrono-
meétres par tache et d'un automate a chronomeétres par ondegurales colonnes 7
a 11 donnent les résultats pour la méthodes consistantdirgadch Scheduling-TPN
en SWAs: le nombre de localités, de transitions, d’horloges géesteé le temps pris
pour la construction de I'automate. Enfin, la derniere cobodonne le temps pris
par HvyTECH pour calculer I'espace d’états de I'automate a chronoreggaéré. Les
temps sont donnés en secondes et NA signifie que le calculthve€ecH n’a pas
terminé sur la machine utilisée pour les tests.

Description |[Modélisation directe via SWA Méthode via une traductich
Ex.|| Proc. |Tacheg SWA|Chrono tHyTECH Loc.| Trans,Chrono| tromed tHyTeCH
1 2 4 8 7 77.8 20 29 3| <0.1 0.2
2 3 6 11 9 590.3 40 58 4| <0.1 0.5
3 3 7 12 10 NA 52 84 4| <0.1 0.7
4 ||3+CAN| 7 13 11 NA 297| 575 7 0.3 5.3
5 ||[4+CAN| 9 15 13 NA 761 1677 8 0.9 29.8
6 ||[5+CAN| 11 17 15 NA 1141 2626 9 6| 60.1
7 ||6+CAN| 14 NA 458712 7771 10| 59.7 438.8
8 ||7+CAN| 18 NA 8 81725 874 12/1146.7 NA

0. Scheduling-TPRE™SSWA!

Tableau 1.3.Résultats expérimentaux

H 2
T espace d'états

Ces calculs ont été effectués sur unWAERPC G4 1.25GHz équipé de 512Mo de
mémoire vive.

Nous constatons que le calcul sur la modélisation directesa e produits d’auto-
mates a chronomeétres conduit rapidement a des systemeagt®pour étre calculés
(cf. exemple 3)A contrarig avec la méthode basée sur une traduction, il est possible
de vérifier des systémes de taille bien plus importante.
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