Chapitre 1

Vérification par automates temporisés

1.1. Introduction

La vérification desystémes réactifsystémes critiquesu dessystéemes embar-
guésest un probleme trés important aujourd’hui. Les approclkesnodel checking
— la vérification automatique — se sont largement développés derniéres an-
nées [SCH 01, CLA 99]. Cela suppose de modéliser le comperiedu systéme a
vérifier et d’énoncer la propriété de correction attendues $a forme d’'une propriété
d’accessibilité, d'un automate ou d’une formule de logigemmporelle. Ensuite on
peut utiliser un model checker afin de vérifier si le modéléstat ou non la pro-
priété.

Certains systémes manipulent despects temps-réele maniere explicite, ces
contraintes sont de nature quantitative et concernentutégs ou des délais, comme
par exemple des temps de réponse oudiisieouts »Les modeéles classiques ainsi
que les techniques de model checking ont été étendes a ceeygystemes. En 1990,
Alur et Dill ont notamment proposé le modéle dagomates temporis¢aLU 94a,
ALU 93a] pour décrire le comportement des systémes intégiesicontraintes quan-
titatives sur le temps. Ces automates contiennent desdeariqui évoluent de ma-
nieére continue avec le temps et qui mesurent ainsi les dedgiarant les différentes
actions du systeme modélisé. Les algorithmes de vérifitatio été étendus a ces mo-
déles [ALU 93a, HEN 94, LAR 95]. Des formalismes de spéciftaatpar exemple
les logiques temporelles, ont aussi été étendus pour poéroncer des propriétés
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temps-réel sur les systemes [ALU 94c, ALU 93a, ACE 02]. Enés dutils de mo-
del checking ont été développés [YOV 97, LAR 97b] et applgmaéec succes sur des
exemples issus du milieu industriel [BEN 02, TRI 98].

Dans ce chapitre, nous présentons le modele des automaesrigés. Nous ex-
pliguons comment les procédures de décision sont obtenuees systemes ayant
un nombre infini d’états. Nous mentionnons aussi plusiearsmantes de ces modeles
(forme des contraintes, des mises a jour etc.). Nous merdimaussi des extensions
comme les systéemes hybrides linéaires [ALU 95, HEN 96]. Ques sous-classes des
automates temporisés présentant des propriétés partesisont aussi décrites. En-
fin nous terminons ce chapitre par une présentation destasggorithmiques et une
présentation de I'outlUppaal [LAR 97b].

1.2. Automates temporisés, exemples et sémantique

Les automates temporisés [ALU 94a] ont été introduits pa&l&. et D. Dill dans
les années 1990. Il s’agit d’automates classiques muniwididees qui évoluent de
maniére continue et synchrone avec le temps. Chaque teanesintient unegarde
(sur la valeur des horloges) décrivapdand la transitionpeut étre exécutée et un
ensemble d’horloges qui doivent étre remises a zéro lorsaaheiissement de la tran-
sition. Chaque état de contréle contientiovariant (une contrainte sur les horloges)
qui peut restreindre le temps d’attente dans |'état et doroef I'exécution d’'une tran-
sition d’action. Le domaine de temps peut étd’ensemble des entiers naturels, ou
bienQ>o, I'ensemble des rationnels positifs, ou bien métg, 'ensemble des réels
positifs. Ici, nous supposerons que c'&st,, mais il faut remarquer que la plupart
des résultats ne sont pas modifiés lorsque I'on consig@égeou N.

Quelques notations.Soit X un ensemble d’horloges a valeur datis,. Une valua-
tion v pour X est une fonctiony : X — R>() qui associe a chaque horlogesa
valeurv(z). On noteR¥ 'ensemble des valuations pou¢. Etant donné un réel
d € R>, on notev + d la valuation qui associe a I'norlogela valeurv(z) + d. Sir
est un sous-ensemble &g [ — 0]v représente la valuatiari définie par v/(z) =0
pour toutz € r etv’(z) = v(z) pourz € X\r.

On noteC(X) I'ensemble degontraintes d’horlogesur X, i.e. 'ensemble des
combinaisons booléennes de contraintes atomiques dente for< ¢ avecr € X,
€ {=,<,<,>,>} ete € N. On désigne paf.(X) la restriction deC(X) aux
combinaisons positives ne contenant que des contraintes ¢ ou x < c. Les
contraintes d’horloges s'interprétent de maniére ndeigir les valuations d’hor-
loges : une valuatiom satisfait une contrainte atomiquer ¢ lorsquev(z) > ¢,
I'extension aux contraintes quelconques est alors imnedimrsqu’une valuation
satisfait une contraintg, on écritv |= g.
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Automates temporisés, syntaxe et sémantiqué&ormellement, un automate tempo-
risé est défini comme suit :

DEFINITION (automate temporisé).—Un automate temporiséd est un 6-uplet
(L, 4o, X,Inv, T, %) oU:

— L estun ensemble fidiétats de controleulocalités

—{y € L est lalocalité initiale

— X estun ensemble finildrloges

-T C L xC(X) x X x 2% x L est un ensemble fini deansitions e =
(¢,g,a,rm,t") € T représente une transition devers?’, g est la garde associée a
e, r est 'ensemble d’horloges devant étre remises a zéwest I'étiquette de. On
note ausst =" ¢/,

—Inv: L — C<(X) associe unnvarianta chaque état de controle,

— 3] est un alphabet d’action.

Un exemple d’automate temporisé est donné sur la figure age p.

Un étatou uneconfigurationd’un automate temporisé est une pdifev) € L x
R, ol £ représente I'état de contr6le courantetine valuation pour les horloges.
La sémantique d’'un automate temporisé est définie sous faefaiun systéeme de
transitions temporisgui comporte des transitions d’action (étiquetées par @meéht
deY) et des transitions de temps (étiquetées par des duréksjéel

DEFINITION.— Un systeme de transition tempori¢®TT) est un quadruple =
(S, s9, —, X) ou S est un ensemble (éventuellement infini) d'étagsc S est I'état
initial et — C S x (X UR>() x S est la relation de transition. La relation- vérifie

. S s . .0 . d d’
trois propriétés suivantes : (1) si— s/, alorss = s/, (2) sis — s’ ets’ — 5"
d+d’ . d
avecd,d’ € Ry, alorss e, ¢ et (3) sis - s’ avecd € R, alors pour tout
. . d
0 <d' <d,ilexistes” € Stel ques — s”.

Les trois conditions mentionnées ci-dessus sont classidams les systémes tem-
porisés ¢f par exemple [YI 90]), elles expriment juste que le temps estinu et
déterministe.

De maniére standard, upgécutiordans un STT est une suite de transitions consé-
cutives. Un état € S est ditatteignabledanssS s'il existe une exécution menant de
Sp as.

DEFINITION (sémantique des automates temporiséSdiA = (L, 4y, X, Inv, T, 33)
un automate temporisé. La sémantiquedest définie par le STF 4 = (S, s, —, X)
ou:
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-S=Lx Rgo,
—s0 = (o, v9) avecuvg(x) = 0 pour toutz € X,
— la relation de transition— correspond & deux types de transitions :
- les transitions d’actions :(¢,v) —— (¢,v') si et seulement s'il existe
22 0 e Ttelquev = g,v' = [r « Olv etv’ |= Inv(¢).
- les transitions de temps : di€ R, (¢,v) <, (¢,v + d) si et seulement si
v+d = Inv(f) L

Informellement, le systéme part de la configuration irdtigdtat de contrdlé, et
toutes les horloges a zéro), puis effectue alternativedeun types de transitions : les
transitions d’actions si la valeur courante des horloggeetenet (ce type de transition
s'effectue de maniérmstantanéeet certaines horloges peuvent alors étre remises a
Zéro) et les transitions de temps qui augmentent touteotsges d’'une méme durée
(les horloges sorgynchronelsen respectant I'invariant associé a la localité courante.

Une exécution possible de I'automate temporisé de la Figiitest :(¢g, (0,0))

25T, (b, (2.67,2.67)) — (€1, (2.67,0)) —= (¢1, (3.67,1)) - (Lo, (3.67,1))....

ou le couple(3.67, 1) représente la valuationtelle quev(x) = 3.67 etv(y) = 1.

Une exécution dans un automate temporisé peut aussi étreovmme un mot
temporiséj.e. une séquence de paires (action, date). On peut la représentene

suit : (éo,vo,t()) LN (fl,’l)l,tl) AN .. An (fn,’l)n,tn) avect; € Rzo, to = 0
ett;11 > t; pour touti. La datet; correspond a la date a laquelle I'actionpa été

Aq41

effectuée. L'étapé?;,v;,t;) —— ({iy1,vi+1,t:41) correspond & une attente de
duréet; 1 — t; puis le franchissement de l'actian. , la valuationv;,; est donc
obtenue a partir de; + (¢;41 — t;) en mettant a zéro certaines horloges (selon la
transition choisie). Le mot temporisé associé est dlorst;)(az, t2) . . . Par exemple,

le mot temporisé associé a I'exécution décrite ci-dessuges.67)(b, 3.67) . ..

Composition paralléle. Il est possible de définir de maniére classique une composi-
tion paralléle d’automates temporisés (ou de STT). Par pleron peut définir une
synchronisatiom-aire avec renommage. Si ce type d’opération est indisjpémpaur

la modélisation de systéemes, elle n'ajoute pas d’expriggésiur le plan théorique : on
peut toujours construire un automate produit ayant le méngportement (au sens
de labisimulation forte voir la partie 1.4) que la composition paralléle considérée

1. Ce qui implique — étant donnée la forme des invariants —wqued’ = Inv(q) pour tout
0<d <d.
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1.3. Décidabilité de I'accessibilité

Dans cette partie, nous allons décrire une constructiopgs&e dans [ALU 94a]
pour décider I'accessibilité d’un état de contrdle dansutoraate temporisé. Le prin-
cipe de cette construction est d’abstraire les comportentas automates temporisés
de telle sorte que tester I'accessibilité d’'un état de @amtdans un automate tem-
porisé se réduira a tester I'accessibilité d'un état (oun@nsemble d’états) dans un
automate fini.

La construction repose sur une relation d’équivalenceddXini définie sur I'en-
semble des configurations et telle qu'a partir de deux cordtguns équivalentes, les
mémesomportements soient possibles. Par mémes comportersengsus-entend
que si, a partir d'une configuration, il est possible d'afren(respectivement de fran-
chir une transition), il est aussi possible de le faire aipde I'autre configuration et
d’'arriver dans des configurations qui sont encore équiteéerRemarquons que les
durées précises d’attente ne sont pas nécessairementrfessmén cherche donc une
relation debisimulation « temps-abstraitgui aurait un nombre fini de classes d’'équi-
valence. Pour les automates temporisés, une telle relatiste, et est définie de la
facon suivante. Deux configuratiof§ v) et (¢, v") sont équivalentes gi= ¢’ et si
v =p v’ ou M est la constante maximale apparaissant dans 'automate=ef v’
lorsque pour toute horloge,

Do(z)>M < v(z) > M,

2) siv(z) < M, alors|v(z)| = [v'(z)] et ({v(x)} =0 {V(x)} = o) 2
et pour toutes les paires d’horloges y),

3) siv(z) < M etu(y) < M, alors{v()} < {v(y)} & {v/(2)} < {/(y)}.

Intuitivement, les deux premiéres conditions exprimer daux valuations équi-
valentes satisfont exactement les mémes contraintesudert@te. La derniére condi-
tion exprime qu’a partir de deux configurations équivalsntécoulement du temps
permettra aux horloges d’atteindre de nouvelles valeuiéresdans le méme ordre
L'équivalence=,, que nous venons de définir esiduivalence des régionsne classe
d’équivalence étant alors appelée uégion

Nous illustrons cette construction sur la figure 1.1 dana$ede deux horlogeset
vy, la constante maximale valahtLa partition représentée sur la figure 1.1(a) respecte
toutes les contraintes définies avec des constantes piitsspgtie2, mais les deux
valuationse et x ne sont pas équivalentes vis-a-vis de I'écoulement du t€ptst
3) ci-dessus) car si on laisse s’écouler du temps a partr, da va d’abord vérifier
la contraintex = 1 puis la contraintey = 1, alors qu'a partir dex, on va d'abord

2. |« représente la partie entiére dealors que{a} représente sa partie fractionnaire.
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vérifier la contraintey = 1 puis la contrainte = 1. Les comportements possibles a
partir dee et x ne sont donc pas les mémes. La condition 3) raffine la partitomnée
sur la figure 1.1(a) en rajoutant des « lignes diagonalespsé§sentant I'écoulement
du temps) et donne la partition de la figure 1.1(b), qui vaé&'awvétre une relation de
bisimulation « temps-abstrait ».

y P y P
1 1 1 1
1 1 1 1
1 1 1 1
1 1 1 1
o Lol L. DY R région définie par :
I ; y
: ! ,/ ! ,,’ 1 l<ax<?2
I e SELELEES s l<y<?
X 1 1 s 1 7z 1
o v {z} < {v}
0 1 2 T 0 1 2 T
(a) Partition respectant 1) et 2) (b) Partition respectant 1), 2) et 3)

Figure 1.1. Ensemble de régions pour deux horloges avec la constante
maximale qui vau®

A partir de I'automate temporisé initial et de cette relataéquivalence, nous
construisons un automate fini de la fagon suivante : les de&tautomate sont les

paires(¢, R) ou{ est un état de 'automate temporisd®aine région comme construite

ci-dessus; les transitions sqiit R) —* (¢/, R') s'il existe une transitior 2aV=0,

¢ dans.A, une valuationv € R ett > 0tels quev + ¢ = Inv({), v +¢ = g,
[Y —0](v+1t) = Inv(d) et]lY < 0](v+1t) € R.

L'automate fini résultank 4 est appelé Automate des régiorsssocié a I'auto-
mate temporisé initial. La propriété fondamentale de cttraate fini est qu'il re-
connait exactement I'ensemble des mots. . . . tels qu'il existe un mot temporisé
(a1,t1)(asg,ta) ... reconnu par 'automate temporisé initial. Ainsi, étantdéwn au-
tomate temporisél et son automate des régioRs,, on peut réduire le test du vide
du langage reconnu pat ou les problémes d’accessibilité d’un état de contréle dans
A & un probléme d’accessibilité daRs,. Cela fournit un algorithme pour ces deux
problémes :

THEOREME [ALU 90, ALU 94A].— L'accessibilité d’'un état de contrdle dans les
automates temporisés est un probléme PSPACE-complet.

Nous illustrons la construction de I'automate des régiand’automate de la fi-
gure 1.2 [ALU 94a]. L'automate des régions qui lui est asS@ast dessiné sur la fi-
gure 1.3. Sur cet exemple, I'ét&} de A est accessible si et seulement si I'un des
états(/s, R) ou R est une région est accessible dans I'automate (fini) de leefiy3.
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Dans ce dernier automate, le chentig,z = y = 0) - (/1,0 = y < z <
1) % (43,0 < y < x < 1) méne a I'éta¥s, ce qui nous apprend que dans I'auto-
mate temporiséd, il y a une exécutioriy, vo) L, (Co,v0 +t1) — (£1,v1) L2,

(01,01 +t2) — (¢3,v2) qui méne & I'étafs (pour des réels; ett,).

y<1l,a, y:=0

Figure 1.2. Automate temporisél

Figure 1.3. Automate des régions associé a l'automdte

La complexité du probléme de I'accessibilité, mentionneéesde théoréme précé-
dent a été calculée dans le papier original [ALU 94a].
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— Le coté PSPACE-dur vient de la possibilité de coder le catepment d’'une ma-
chine de TuringM bornée linéairement en espace, sur un moOn peut en effet
construire un automate temporisé dont la valeur des halogmésente I'état du ru-
ban au cours de I'exécution. Notons que ce codage peut sedfegc trois horloges
seulement [COU 92].

— Le coté PSPACE-facile s’obtient en considérant un aligoré non-déterministe
qui stocke la configuration symbolique — une localité et ubgion — courante et
une configuration successeur générée de maniére non-déstem

1.4. Autres problemes de vérification

Souvent les problémes de vérification se présentent sowsrteefde problemes
d’accessibilité, ou plutét de non-accessibilité d’'un étatreur (dans le cas notam-
ment des propriétés de slreté). Néanmoins il est parfoésddivérifier d’autres types
de propriétés portant sur le comportement des systémesx@aple, on peut vouloir
énoncer la propriété temporisée suivante :

« L'alarme se déclenchau plus 3s apréBapparition d’un probleme » (1.1

Nous allons présenter plusieurs formalismes de spécditatiur énoncer ce type
de propriétés.

Vérification et langages temporisésOn a vu dans la partie précédente qu’on pouvait
associer a une exécution dans un automate temporiséotitemporisgi.e. une sé-
quence de pairgs, t) ol a est une étiquette de transitiontdlinstant ou cette action
a été effectuée. En ajoutant au modéle des automates tedparie condition d’ac-
ceptation (états finals, conditiodsla Buchi, Miller, etc.), il est possible de voir un
automate temporisé comme une machine qui accepte un ladgagets temporisés.
Si les comportements corrects du systéeme correspondeahgade accepté par un
automate temporisé, le probléme de vérification peut alorammener a une question
sur les langages temporisés : est-ce que le langage du syétadié est inclus dans
celui de sa spécification ? Classiquement (dans un le cadréengporisé), ce pro-
bleme se résout en complémentant le langage de la spéoificgtien vérifiant que
I'intersection du langage du systéme que I'on étudie etrigdge de la spécification
est vide. Malheureusement, en toute généralité, le congriéaite d’un langage ac-
cepté par un automate temporisé n’est pas reconnu par umatetéemporisé, ce qui
ne permet pas d’appliquer cette méthode. En outre, il a ébéréndans [ALU 94a] que
le probléme d'inclusion de langages mentionné ci-dessueneait indécidable, et la
vérification de telles propriétés temporisées ne poureféite que pour des classes
restreintes de langages temporisés, comme les langagesscpar des automates
temporisés déterministes.
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Logique de temps arborescentPour intégrer des contraintes quantitatives dans les
logiques temporelles, on peut soit ajouter des contraimtesmodalités classiques,
soit ajouter des horloges — on parléndtloges de formule— et des opérateurs pour
les manipuler.

La premiere possibilité consiste a compléter 'opérateargorel Until (J) avec
une contrainte de la formeic » avecx e {=,<,<,> >} etc € N. La formule
pU. .1 estvraie pour une exécutigrsi et seulement s'il existe un état, situé a moins
dec unités de temps de I'état initial, vérifiaritet tel que tous les états précédents le
long dep vérifienty. De maniére plus générale, il est possible d’associer emialle
[a; b] & un opérateur Until. Cette approche pour étendre les legitgmporelles est as-
sez classique [KOY 90]. Po@TL, elle a été proposée pour le temps discret [EME 92]
et pour le temps dense [ALU 93a]. Formellement, on définibgdue TCTL (pour
TimedCTL) a partir des propositions atomiques (étiquetanétassdu systeme a vé-
rifier), des opérateurs booléens, (v, —) et des modalitég U, etA U.. .La
propriété (1.1) s’écrit alors :

AG ( probléme = AF<j3alarme )

Une autre méthode pour intégrer des aspects quantitatifslda logiques tempo-
relles consiste a ajouter des horloges de formules [ALU $ditlnote H I'ensemble
de ces horloges) qui augmentent de maniére synchrone awsuops, un opérateur de
remise & zéro {n ) et des contraintes simples< c avecr € H. La remise a zéro
suivie, plus tard, d'une contrainte < ¢ permet ainsi de mesurer le délai séparant
deux états du systeme. Formellement, on défi@iTL;, a partir deCTL en ajoutant
les contraintes < cavecx € H etl'opérateur: in _. La propriété 1.1 s’écrit comme
suit :

AG <probléme = (SE in (AF(CL' <3A alarme))))

L'opérateur in remet I'horlogex a zéro lorsque I'on rencontre un état vérifiant
probléme, et il suffit donc de vérifier que < 3 lorsque I'on rencontre un état vé-
rifiant alarme pour s'assurer que le délai séparant ces deux positionaféseur a

3.

Clairement, I'utilisation des horloges de formules perdiekprimer tous les opé-
rateurs deTCTL. On a I'équivalence suivante lorsqueet ¢» sont des formules de
TCTL:

E (<pumc¢) = zinE (<pU(1/)/\:1:l><lc))

La logique TCTL; permet d’exprimer des propriétés trés fines, il a été mon-
tré récemment qu’elle était effectivement plus expresgiveTCTL dans le temps
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dense [BOU 05b] : I'argument repose sur le fait que la fornsulgante n’a pas d’'équi-
valentenTCTL :

7 inEF(P A2 < 1AEG( < 1= ~Py))

Cette formule énonce qu'il est possible d’'atteindre un éafiant P, en moins de 1
unité de temps, a partir duquel il y a une exécution ou il n'yaa @'état vérifiant,
avant quer ne soit égal a 1.

Nous avons le résultat suivant :

THEOREME[ALU 93a].— Le model checking des logiquEETL ou TCTL,, pour les
automates temporisés est un probleme PSPACE-complet [8al 9

Les algorithmes procédent par étiquetage d’'un automatesgémns étendu avec
des horloges spéciales utilisées pour vérifier les conémitemps-réel dans les for-
mules. L'outil Kronos permet de vérifier les formules &€ TL sur des compositions
paralleles d’automates temporisés [YOV 97].

Logique de temps linéaire.On peut aussi étendre les logiques de temps linéaire pour
énoncer des propriétés sur les exécutions des automatpsrteés. La propriété 1.1
s'écrit alors «G(probléme = F<3 alarme) ». Parmi les logiques temporelles tem-
porisées de temps linéaire, on peut notamment 8&EL [KOY 90, ALU 93b] qui
associe des intervalles a la modalitéainsi queMITL [ALU 96] une restriction de
MTL ou les intervalles ne sont pas réduits a une unique valeutg modalitéU_.

n'est pas permise).

Le model checking d®TL est un probleme indécidable lorsque I'on considére une
sémantique ou I'on observe continiment le systéme : la vdkuérité d’'une proposi-
tion atomique est définie sur des intervalles de temps ledesgxécutions. Le model
checking est par contre décidable lorsque I'on considéeesemantique ponctuelle ou
ces propositions atomiques sont vraies a des instants.NPdlr, le model checking
est un probléme EXPSPACE-complet et devient méme PSPAGeblorsque I'on
se limite & des constraintesc ou > ¢ dans les modalités « Until » [ALU 96] .

Nous renvoyons a [ALU 92, ALU 93a, ALU 93b, HEN 94, RAS 99] pomne pré-
sentation détaillée de plusieurs logiques temporellestifatives.

Logiques modales avec points fixed.es logiques modales peuvent aussi étre éten-
dues pour exprimer des propriétés temps-réel. Comme déogidme d’Hennessy et
Milner [HEN 85], on peut définir des modalités portant surééguettesies transi-
tions du STT décrivant le comportement du systéme. On distida quantification
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existentielle, de la forméu) ¢ (« il est possible de faire une transitiarpuis de vé-
rifier ¢ »), et la quantification universellf] ¢ (« apres toute transition étiquetée par
a, ¢ est vraie »). On utilise le symbolepour les transitions de tempgd) ¢ ex-
prime ainsi gu'il est possible d’attendre un certain tempans effectuer de transition
d’action — de maniére a ce quesoit vérifiee. Nous utilisons aussi des opérateurs
de point fixe pour énoncer des propriétés portant sur des aadempents non bor-
nés [LAR 90, STI 01]. Les aspects quantitatifs, pour mesle@zdélais séparant les
actions du systéme étudié, sont traités a I'aide d’horlalge®ormule comme dans le
cas deTCTLy,.

Le model checking pour les logique modales temporiséesiats fixes est un
probléme EXPTIME-complet [ACE 02].

Automates de testOn parle d’automate de test [ACE 98], lorsque I'on décrit cé+s
nario d’erreur sous la forme d’'un automate tempofiséet que sa vérification se
ramene a un probléme d’accessibilité dans la compositicallpke de I'automate que
I'on vérifie avecT,. Il est aussi possible de décrire la propriété de correctmrs
la forme d'une logique modale temporisée et de construgtémate de test asso-
cié automatiqguement. Notons que cette approche n’estipesgie pour une classe
restreinte de propriétés [ACE 03].

Equivalences comportementalesLes équivalences comportementales permettent
aussi de comparer des systémes temporisés. La bisimulattertemporisée est une
équivalence comportementale trés souvent utilisée. Deti(é;, v1) et (2, v2) sont
fortement bisimilairegon écrit alorg¢1, v1) = ({2, v2)) Si et seulement si

— pour toute transitiori/;,v1) = (¢7,v}) aveca € ¥, il existe une transition
(2, v9) L (05, vh) avec(l),v}) ~ (£, vh), etvice-versaet

— pour toute transitior/y, vy ) 5 (£, v]) avect € Rxg, il existe une transition
(bg,v2) 5 (£, vh) avec(lh ,v)) ~ (¢}, v}), etvice-versa

Cette équivalence comportementale est tres forte, et ¢iaydaar, deux automates
temporisés fortement bisimilaires ou la relation de bidation respecte les états ini-
tiaux et finals acceptent les mémes mots temporisés.

Notons que la notion de bisimulation « temps abstrait » gpriee la correction
de 'automate des régions est beaucoup moins forte queitanrde bisimulation forte
temporisée, car ici, les durées d’attente doivent étre Emes a partir de deux états
équivalents, ce qui n'est pas le cas pour la bisimulatiompteabstrait ».

Décider si deux automates temporisés sont fortement bésies est un probleme
EXPTIME-complet [LAR 00].
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1.5. Quelques extensions des automates temporisés

Pour représenter plus facilement des systémes, il estjpeatle disposer de lan-
gages de description de haut niveau. Pour cette raisonxtEss®ns des automates
temporisés ont été considérées. Pour chacune de ces erREmEUS NOUS intéressons
a plusieurs questions : 1) L'extension reste-elle décaal?) L'extension ajoute-t-
elle de I'expressivité ? 3) Ajoute-t-elle de la concisiorxanodéles que l'on peut
construire ? Préserver la décidabilité du modele est foedsah si I'on a pour but
de vérifier les systémes que I'on modélise (point 1). Il essaimportant de dispo-
ser de modeles permettant de représenter facilement dereoxndystémes (le point
2 assure que I'on peut modélisglus de systemes et le point 3 porte surfdailité
de la modélisation : un modeéle plus petit est souvent plilsidist plus facilement
modifiable).

1.5.1. Les contraintes « diagonales »

Dans le modele des automates temporisés que nous avonstprése contraintes
sur les horloges qui sont autorisées sont trés simples gtgtent uniquement de
comparer la valeur d’'une horloge a une constante. Dans lemaginal [ALU 944a],
un autre type de contraintes était évoqué, les contrairites dlagonales qui per-
mettent de faire des tests du type y < c ouz ety sont des horlogesg est un signe
de comparaison et est une constante entiére. Le modéle des automates teggoris
utilisant ce type de contraintes a les propriétés suivantes

— L'accessibilité dans les automates temporisés avec aesmotes diagonales est
un probleme PSPACE-complet [ALU 94a].

— L'ajout des contraintes diagonales n'augmente pas l&sgivité des automates
temporisés [BER 98].
— L'ajout des contraintes diagonales apporte de la conc[@®U 053].

La décidabilité (de I'accessibilité) de cette extensicaitédéja prouvée dans le
papier original [ALU 94a], elle est aussi basée sur la coietion d’'un ensemble de
régions, qui raffine celui que nous avons vu dans la partietll&complexité n'aug-
mente pas. La deuxiéme propriété (celle concernant I'egpriéé) est bien connue,
elle a été démontrée dans [BER 98]. Le principe est de retive& une les contraintes
diagonales et de construire un automate temporisé sangictes diagonales équi-
valent (I'équivalence est méme la bisimulation forte teng@®). La construction qui
consiste a retirer une contrainte diagonale est illustiéadigure 1.4 (dans ce dessin,
on cherche a enlever un contrainte- y < ¢ ou ¢ est un entier positif). Le principe
de base est le suivant : la valeur de vérité d’'une contrairgodalex — y < ¢
ne change pas lorsque le temps s’écoule, mais uniquemeguidi’'une des deux
horloges impliquées dans la contrainte est remise a zénsiAin construit deux co-
pies de l'automate initial, dans 'une, la contrainte- y < c est vérifiée, alors que
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copieour —y < c

c positif

copieolz —y > ¢

Figure 1.4. Les contraintes diagonales sont retirées une a une

dans l'autre, c’est la contrainte — y > ¢ qui est vérifiée. Lorsque ou y est re-
mise a zéro, on va dans I'une ou l'autre des copies selon éuwde 'autre horloge.
Par exemple, si I'on remet a zéro I'horloge on ira dans la copiez' — y < ¢” si

x < ¢, alors qu'on ira dans la copiet“— y > ¢” si x > c¢. La construction que
nous venons de décrire double la taille de 'automate, cengluiit une construction
exponentielle pour retirer toutes les contraintes dialgmnaCe colt exponentiel est
inévitable, car les automates temporisés utilisant der@otes diagonales sont ex-
ponentiellement plus concis que les automates temporiassiques [BOU 053], ce
qui signifie que des systémes peuvent étre modélisés avetenates temporisés
utilisant des contraintes diagonales exponentiellemiust petits que le seraient des
automates temporisés classiques équivalents.

1.5.2. Les contraintes additives

D’autres types de contraintes peuvent étre ajoutées aomates temporisés, nous
allons considérer les contraintes digeklitives a savoir celles de la forme+ y < ¢
ol zx ety sont des horlogesg est un signe de comparaisoncetst un entier positif.
Cette extension des automates temporisés a été étudié¢BizR0], elle permet
d’exprimer des langages qui ne sont pas reconnus par deaaemtemporisés clas-
siques. L'automate de la figure 1.5 reconnait un langageiquiaautomate temporisé
classique ne peut reconnaitre : les actiossnt effectuées aux datés 2, 7, 12, etc.



14 Titre de l'ouvrage, & définir pAtitle[titre abrégél{titre}

r+y=1,a,z:=0

Lt ={(a"ty...t,) [n>1andt; =1— 5} @_

Figure 1.5. Un langage non reconnu par un automate temporisé classique

Ce modele d’automates temporisés avec contraintes aeklgatisfait les proprié-
tés suivantes [BER 00] :

— L'accessibilité dans les automates temporisés avecaiotes additives utilisant
deux horloges est un probleme décidable.

— L'accessibilité dans les automates temporisés avecaiotes additives utilisant
au moinsquatre horloges est un probleme indécidable.

La décidabilité du modéle utilisant deux horloges providone extension de la
construction de I'automate des régions, 'ensemble desmégitilisé étant un raffine-
ment de 'ensemble des régions que nous avons vu jusqu’ardréette construction
est illustrée sur la figure 1.6. A partir de quatre horlogesnbdéle devient indéci-
dable. La preuve est assez compliquée mais intéressant#iseta plusieurs reprises
le petit automate de la figure 1.5.

Figure 1.6. Ensemble des régions pour les automates avec contraintes
additives utilisant deux horloges

REMARQUE.— Notons que, en ce qui concerne les automates temporsgés@vtraintes
additives et munis de trois horloges, la décidabilité dedéssibilité est un probléme
ouvert, mais il a été montré qu'il n'est pas possible de legoaier un automate des
régions fini comme cela est le cas pour les automates terdpaisssiques [ROB 04].
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1.5.3. Les actions internes

Dans les automates finis, il est bien connu que les actioesigs (appelées dans
ce contextes-transitions) peuvent étre éliminées et n'apportent pagatdoir d’ex-
pression au modéle des automates finis (voir par exemple [F8)PLe cadre tem-
porisé est, étonnamment, bien différent : bien que les mreidencieuses n'influent
pas sur la décidabilité de I'accessibilité (la construttie I'automate des régions se
fait de la méme facon), elles ajoutent de I'expressivité adée [BER 98]. L'auto-
mate de la figure 1.7 reconnait un langage qu’aucun autoeragotisé classique ne
reconnait. Ce langage est I'ensemble des mots temporisésasuettrea ou toutes
les dates sont entiéres : a chaque unité de temps, soit ftimarétiquetée pas est
franchie, soit c’est celle qui est étiquetée paui est franchie.

Figure 1.7. Un langage non reconnu par un automate temporisé classique

1.5.4. Les mises a jour

Dans le modele original, les seules opérations autorisgédsshorloges sont les
remises a zéro. Il est naturel de considérer des opératiopswplus compliquées sur
les horloges. Uneise a jourest une opération de la former< couz 1y +couzx
ety sont des horlogesg est un signe de comparaisorcatst un entier. Par exemple,
la mise a jourz :< ¢ signifie que I'on affecte &, de maniére non déterministe, une
valeur inférieure ou égale a la constantela mise a jourz := y — 1 indique que
I'on affecte ax la valeur dey décrémentée dé. Les remises a zéro classiques cor-
respondent aux mises a jour:= 0. Les automates temporisés utilisant ces mises a
jour ont été étudiés dans [BOU 04b]. Il est assez aisé de uairg modéle général
est indécidable car les mises a jour autorisées sont trésgnies (on peut incrémen-
ter, décrémenter et tester a zéro). Cependant, plusieussctasses ont été montrées
décidables, Voici quelques résutats marquants pour ceslemfBOU 04b] : I'acces-
sibilité dans les automates temporisés. ..

—avec mises a jour de la forme:= ¢ est décidable.
— avec auto-incrémentatidet sans contrainte diagonale est décidable.
— avec auto-incrémentation et contraintes diagonalesi@étidable.

3. l.e. utilisant des mises a jour de la forme= x + 1.
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— avec auto-décrémentattbest indécidable.

La encore, les résultats de décidabilité ont été prouvésilesant une construction
d’'automates des régions avec des ensembles de régiondiasstzjui raffinent ceux
que I'on a vus jusqu’a présent. Sur la figure 1.8 est dessirgngamble de régions
pour un automate temporisé utilisant les contraintes tbges{z — y < 1,y > 1}
et les mises a joufz := 0,y := 0,y := 1}. L'ensemble classique de régions serait
la partition décrite avec des lignes en pointillés gras.avalui-ci n'est pas correct
lorsque I'on utilise la mise a jouy := 1 a cause (entre autres) de I'image de la région
grisée par la mise a jouws := 1 qui chevaucherait plusieurs régions (sans vérifier
une propriété de bisimulation « temps-abstrait »). Il fdatsadécouper I'espace des
valuations selon la droite = 2 (ligne en pointillés fins sur la figure).

Figure 1.8. Un ensemble de régions pour les contrainfes— y < 1,y > 1}
etles mises ajoufz := 0,y := 0,y := 1}

Pour les automates temporisés avec auto-décrémentation=z — 1 », l'ac-
cessibilité est indécidable. En effet, on peut facilementer le comportement d’'une
machine a deux compteurs avec les automates temporiséanitites mises a jour :
la valeur du compteu€' est stockée dans une horlogg un incrémentC + + est
modélisé en laissant écouler exactement une unité de temgsmpdécrémentant de
I'horloge associée au second compteur, et 'opérafien- est modélisée directement
avec la mise a jour, := z. — 1.

Notons que les classes d’automates temporisés avec ms@scuj ont été prou-
vés décidables peuvent étre transformés en automatesriségpolassiques avec ac-
tions internes équivalents [BOU 04bEt d’autre part, ces automates sont aussi expo-
nentiellement plus concis que les automates temporisgsiglaes [BOU 05a].

Pour finir, on peut souligner que les mises a jour constitdest« macros » tres
pratiques pour la modélisation de systémes réels. Nousopsupar exemple citer

4. l.e. utilisant des mises a jour de la forme= x — 1.

5. La relation d’équivalence est une bisimulation faiblejsrias langages sont préservés par
cette transformation.
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des problemes d’ordonnancement qui se modélisent de rearaéurelle avec ce type
d’opérations [FER 02].

1.5.5. Les automates hybrides linéaires

Lesautomates hybrides linéairétendent les automates temporisés par :
— des contraintes linéaires générales (par exefhpler 4z, — 2x3 < 78),

— des mises a jour plus riches que les simples remises a zéqmeub associer des
fonctions affines sur les variablés a chaque transition,

— des pentes différentes pour les variables selon les &atbeu d’avoir des hor-
loges, on dispose de variables dynamiques.

En fait, chacune de ces extensions prise séparément rentieshégemble des pro-
blemes de vérification indécidables ! Nous I'avons vu posiclentraintes additives et
les mises a jour étendues. C’est aussi le cas pour les wesiabec des pentes diffé-
rentes : I'accessibilité est indécidable dans les autsnatieune variable peut avoir
deux pentes différentes dans le systeme. Voir [HEN 98] os luemment [RAS 05]
pour un excellent survey sur ces questions, ou sont ausstetédes sous-classes
décidables des automates hybrides linéaires.

Notons que la recherche de sous-classes des automatedesylméaires est une
tdche importante. En effet, cela permet d’isoler des fasitlécidables (par exemple
les automates rectangulaires initialisés [HEN 98]) ou deslfes pour lesquelles des
optimisations sont possibles. De plus, en pratique, ceatasous-classes sont parti-
culierement intéressantes, c’est le cas de la famillepgmstomates [BER 99] pour
la description de protocoles de télécommunication, ou desn@ates a chronometres
(i.e. munis de variables & pentes d&iis1}) pour les problemes d’ordonnancement
avec préemption.

Il n'existe donc pas, pour les automates hybrides linéant&dgorithmes pour
vérifier les propriétés d'accessibilité ou plus généralgrpeur le model checking. Il
est néanmoins possible de définir des semi-algorithimeslés procédures de calcul
qui peuvent ne pas terminer) ou des approximations qui tiasent la terminaison
mais qui ne fournissent pas toujours un résifitat

Le point clé de ces approches repose sur I'usage des cdasrdinéaires pour
représenter les ensembles d’états du systeme a vérifier pdlUCela permet d'utili-
ser les bibliothéques de calcul sur polyédres pour impléeneles semi-algorithmes
d’'accessibilité HyTech est un outil remarquable qui permet le calcul pas-a-pas des

6. Dans ce cas, le programme peut réporfiite ¢, S [~ ¢ ou « ne sait pas ».
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espaces d'états de systemes hybrides linéaires. Il estpnsssble de lancer des cal-
cul de points fixes (sans garantie de terminaison). Voir [FHEINpour une description
compléte et des exemples. L'outilyTech ainsi qu'une documentation peuvent étre
téléchargés a l'adresaetp://www-cad.eecs.berkeley.edu/ " tah/HyTech/.

1.6. Quelques sous-classes des automates temporisés

Nous présentons ici quelques restrictions des automaigmtesés. Souvent I'idée
qui motive ces restrictions est de se restreindre a des e®duins expressifs afin de
« gagner » certaines propriétés ou améliorer la complegiéa@ttjorithmes de décision.
Ce type de démarche correspond a la recherche du meilleysrooris entre une
bonne expressivité et une algorithmique efficace.

Notons que cette approche est rendue nécessaire par lasat@provenant a la
fois de la mise en paralléle de plusieurs composants (coname lé cadre classique
non-temporisé) et de la temporisation (les horloges), m&m®in point de vue théo-
rique, vérifier une mise en paralléle d’automates tempemnggst pas plus compliqué
que vérifier un unigue automate temporisé (le probléeme agiucs PSPACE). Si les
BDD sont de bonnes structures de données pour appréhegxfgokion combinatoire
due a la mise en paralléle et si les DBM (que nous allons ragedé décrire dans la
partie 1.7) permettent de représenter facilement les aioids temps-réel, il n’existe
pas de structures de données pour combiner efficacementwesyges d’explosion.

1.6.1. Automates « event-recording »

Ici, 'idée est d’associer a chaque letiiede I'alphabet d'action (étiquetant les
transitions de I'automate temporisé) une horlageet d'imposer quer, soit remise
a zéro a chaque franchissement d’une transition étiquetée @n impose aussi que
'automate ne contienne que des horloges de cette formei,Aiaur chaque transi-
tion, il y a une unique horloge remise a zéro. La valeur derldge x, correspond
au délai écoulé depuis le franchissement du deni€es modeéles, appelés « event-
recording », ont été étudiés dans [ALU 94b]

Une telle restriction n'améliore pas la complexité : le wsivide (et donc le mo-
del checking derCTL par exemple) reste PSPACE-complet. Par contre, cetteeclass
d’automates temporisés est déterminisable et les langepexiés sont fermés par
complémentaire. Ainsi tester l'inclusion de deux langadggent décidable.

7. Une autre version — les « event predicting » — est aussimi&seans ce papier : dans ce cas
les horloges indiquent non pas le temps écoulé depuis léedermais le temps restant avant
le prochaira (les horloges sont initialisées a des valeurs négatives).
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1.6.2. Automates a une ou deux horloges

Dans [COU 92], il est montré que I'accessibilité dans leoanattes temporisés
est un probléme PSPACE-complet des qu'il y a plus de troitopes. La recherche
d’'algorithmes plus efficaces a motivé I'étude du cas desnaaties a une ou deux
horloges.

Les automates a une horloge (AT1H) constituent une clagseygrement inté-
ressante et vérifient les propriétés suivantes [LAR 04] :

— I'accessibilité d’'un état de contrdle est un probléme NISPACE-completi(e.
de la méme classe de complexité que I'accessibilité dansapihg non temporisé),

—il existe un algorithme en temps polynomial pour le modetakting des
AT1H avec des formules dECTL< > (la restriction deTCTL aux formules ou les
contraintes « ¢ » ne sont pas autorisées dans les modalités « Until »),

— le model checking d€CTL est un probléme PSPACE-complet.

L'idée de I'algorithme en temps polynomial pour le modelakiag deTCTL< >
sur un AT1H.A consiste a calculer, pour chaque sous-formutie la formule a véri-
fier, un ensemble d'intervalléSat[/, o] = J,(a;, 3;) — avec(e {[,(},) € {],)} et
oy, B; € NU {oo} — contenant les positiond, x) vérifianty. On peut montrer que
le nombre d'intervalles d8at|[/, ¢] est borné pa2 - || - |Ta].

Nous décrivons brievement la procédure d'étiquetage pawld < 1. A partir de
Sat[¢, ] etSat[¢, 1], on construit un automate des régions simplifié (de taillgrnpm
miale) : les états sont des paigsy) ou~ est un intervalldhomogengour les valeurs
de vérité dep ety et pour la satisfaction des gardes des transitiond.de
A chaque état/, ) on peut associer une fonctigia, qui définit la durée minimale
pour atteindre) (le long d’un chemin vérifianp) pour chaqué/, =) avecx € ~ . Ces
fonctionsf, ., ont des formes particuliéres : (1) la fonction est constaunte lorsque
le plus court chemin menant comporte une transition avec remise a zéro avant
toute transition de temps), (2) elle est décroissante ¢peltlorsque le plus court
chemin comporte une transition de temps avant toute renmageca ou (3) elle com-
bine les deux formes précédentes, d’abord constante ppueitaiére partie de puis
decroissante. Ces fonctiofig, se deéfinissent par leurs valeurs aux bornes dese
calculent & I'aide d’un algorithme de plus court chemin (@emple I'algorithme de
Bellman-Ford [COR 90]). Il reste ensuite a construire usield’intervalles contenant
les positions dont la distance/aest inférieure @.

Les automates temporisés a une horloge bénéficient aussopeépés particu-
lieres du point de vue des langages temporisés : I'includélangages temporisés de
mots finis est décidable pour les AT1H [OUA 04] (mais resteéidable pour les mots
infinis [ABD 05]). De plus, si I'on considere des automatenperisésalternants le
test du vide est décidable si il n'y a qu’une seule horloge$L3%, OUA 05].
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Concernant les automates temporisés a deux horloges, heas/ons un saut de
complexité important : I'accessibilité d'un état de cofdrést un probléme NP-dur et
le model checking dE€TL (i.e. sans contrainte temps-réel dans les formules) est déja
PSPACE-complet [LAR 04].

1.6.3. Modéles a temps discret

Plutdt que de considérer un domaine de temps dense, il esibfmde considé-
rer les entiers naturels. Comme nous l'avons déja dit, pppiupart des problémes
Vus jusqu’a présent, ce changement ne modifie pas subditanget la complexité
des algorithmes de vérification pour les automates temgmriaccessibilité et le mo-
del checking d&' CTL restant PSPACE-complet. Afin d’obtenir des algorithmes plu
efficaces avec le temps discret, il faut considérer des raeq®us simples. Il existe
plusieurs solutions dans la littérature.

Tout d’abord, on peut considérer des modeles ou I'on supgposehaque transi-
tion a une durée de une unité de temps. Cette notion trésesideptemporisation a
été étudiée dans de nombreux travaux. Dans ce cadre, le pfaiding deTCTL est
polynomial [EME 92], c’est aussi le cas dans le modéle ou gbacansition fait) ou
1 unité de temps [LAR 03]. Ce résultat d’efficacité padl€TL est unique. Dés que
I'on consideére la logiqu& CTL,, avec horloges de formules, on obtient des problemes
PSPACE-complet.

Une extension naturelle du modeéle précédent consisteweétiges transitions par
des durées entiéres et voir les automates ainsi définis catemautomates a codlts
— des graphes valués. Dans ce cas, Il est possible d’ob&naldorithmes de model
checking polynomiaux poufCTL< > tandis que le model checking de&CTL est
Ab-complet [LAR 05]. Cet algorithme est implémenté dans flotiSMV [MAR 04],
extension de I'outiNuSMV [CIM 00].

Enfin on peut considérer des automates temporisés a ungéaeriealeur entieére
et obtenir des algorithmes polynomiaux pat€TL< >, mais le probléme devient
PSPACE-complet poufCTL [LAR 05].

1.7. Algorithmique de la vérification

Dans cette partie, nous allons décrire les algorithmesémephtés dans des ou-
tils tels quUppaal ou Kronos pour vérifier des automates temporisés. En effet, la
construction de I'automate des régions que nous avons vue ldgartie 1.3 de ce
chapitre n’est pas utilisée en pratique car la notion deorégst trop fine et rend les
algorithmes inefficaces. Les outils utilisent une autragésgntation symbolique (les
zones) et s’appuient sur des algorithrada volée
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Il'y a principalement deux familles de semi-algorithmesggimettent d’analyser
des systémes a la volée. La premiéere, appe®lyse en avantonsiste a calculer
itérativement les successeurs des états initiaux et & wdtétat que I'on cherche a
atteindre est calculé ou pas. La seconde, en quelque sattedhila premiére, appelée
I'analyse en arriéreconsiste a calculer itérativement les prédécesseursassggie
I'on cherche a atteindre et a tester si un état initial seviealans I'ensemble calculé.
Ces méthodes sont génériques et sont utilisées pour andkyseaultiples systemes,
par exemple les automates hybrides [ALU 95].

Avant de décrire ces méthodes d’analyse, nous allons digtr@senter la repré-
sentation symbolique la plus courante et la plus utiliséér o vérification des sys-
témes temporisés.

1.7.1. Les zones, une représentation symbolique pour les automgenporisés

L'ensemble des configurations d’un automate temporiséést.iPour vérifier ce
modele, il est donc nécessaire de pouvoir manipuler desrdiies de configurations,
et donc de disposer d’'uneprésentation symboliquea plus communément utilisée
est la représentation symbolique appelée zone zaneest un ensemble de valuations
défini par une conjonction de contraintes simples c ouxz —y < ¢ oux ety sont des
horlogesp< est un signe de comparaison¢eine constante entiére. Dans les analyses
en avant et en arriére, les objets qui seront manipuléstsgegrpaireg?, Z) ou ¢ est
un état de I'automate &f une zone.

Sur les zones, de multiples opérations peuvent étre effestu

— lefutur d'une zoneZ, défini par?> ={v+t|lveZette T},

— le passéd’une zoneZ, défini par? ={v—t|lveZetteT};
—l'intersectionde Z et 7/, définieparZz N Z' = {v |v € Z etv € Z'};

— laremise a zéro deY” de Z, définie paflY — 0]Z = {[Y < 0J]v | v € Z};
—larelache deY de Z, définie paily «— 0]7'Z = {v | [Y « 0]v € Z}.

Ces opérations, définies grace a des formules du ler ordiesszones, préservent les
zones (cf. le principe d’élimination de variables de Faukitotzkin [SCH 98]).

Nous allons maintenant présenter I'analyse en arriére’ear la méthode la plus
simple. Nous verrons ensuite I'analyse en avant, qui esaidaf méthode la plus
utilisée mais aussi la plus compliquée a mettre en ceuvre.

1.7.2. Analyse en arriére des automates temporisés

L'analyse en arriére consiste a calculer les prédécesdesiétats que I'on cherche
a atteindre, en commencant par les prédécesseurs en urugasepx en deux pas,
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etc. et a tester si I'état initial se trouve dans I'ensembllewdé. Si c’est le cas, cela
signifie que les états recherchés sont accessibles a malttat initial. Si le calcul a
terminé mais que ce n’est pas le cas, cela signifie que cexétabnt pas accessibles.
Le principe de I'analyse en arriére est illustré sur la figu@

e a R

g g g U

Figure 1.9. Analyse en arriére : pas a pas, les prédécesseurs de |'étt fin
sont calculés

Un pas de I'analyse en arriére se calcule aisément a l'aiseaees. En effet, si

t = ¢ 2%Y, ¢/ est une transition de 'automate temporisé ef’sest une zone, I'en-
semble des prédécesseurgéleZ’) en un pas en prenant la transitioest I'ensemble

des configuration§/, v) oliv estdans lazon& = gN[Y «— 0]~ 1(Z'NY =0).

La particularité de I'analyse en arriere est que le cal@rhiif décrit précédem-
ment termine. La raison en est relativement simple : il estaaisé de montrer que si
Z' est une zone et que cette zone est une union de régions (pairtia 1.3), alors la
zoneZ que nous venons de décrire est non seulement une zone, ragisiae union
de régions. Comme il y a un nombre fini de régions, le nombreaites(¢, Z) qui
peuvent étre calculées dans un calcul en arriére est fini.

Malgré les indéniables qualités de I'analyse en arrierepratique, elle est peu
implémentée dans les outils, et 'analyse en avant lui €&fépte. Les raisons en sont
multiples : I'analyse en avant permet de visiter uniquentest états qui ont un sens
dans le systeme car ils sont atteignables par des comparteméels ; d’autre part,
I'analyse en arriére n’est pas propice a analyser des sgsté#éfinis avec des struc-
tures de données de haut-niveau comme des variables sriigmgées ou des mor-
ceaux de programmés, etc. C’est en particulier le cas de I'outlppaal qui permet
de manipuler ce type de structures de données, et qui imptérdenc un algorithme
d’analyse en avant. Nous reviendrons sur cet outil dansrteeda8.

1.7.3. Analyse en avant des automates temporisés

L'analyse en avant consiste a calculer les successeurétdeitiitial, en commen-
¢ant par les successeurs en un pas, puis ceux en deux pag,atester si les états
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recherchés se trouvent dans I'ensemble calculé. Si c’estdecela signifie que cer-
tains de ces états sont accessibles a partir de I'étatlir8ii¢e calcul a terminé mais
que ce n'est pas le cas, cela signifie que ces états ne sortqessidles. Le principe
de I'analyse en avant est illustré sur la figure 1.10.

Figure 1.10.Analyse en avant : pas a pas, les successeurs de I'étatl isird
calculés

Un pas de I'analyse en avant se calcule facilement a I'aidezdees. En effet,
sit = ¢ 2%, ¢ est une transition de I'automate temporisé ef sést une zone,
'ensemble des successeurgdeZ) en un pas en prenant la transitioest I'ensemble

. . N =4
des configuration§!’, v') ouv’ estdans lazong’ = [Y «— 0](g N Z).

Contrairement au calcul en arriére, le calcul itératif earsiwne termine en général
pas. Un exemple d’automate pour illustrer ce défaut de Keseaen avant est donné
sur la figure 1.11. Dans cet exemple, a chaque itération dulcah avant, la valeur
dez croit d'une unité, il ne va donc jamais terminer.

Figure 1.11. Le calcul itératif en avant ne termine pas toujours

Pour pallier ce probléeme de terminaison, un opérateur tratt#on est en géné-
ral appliqué a chaque étape du calcul. Dans la littérateteqpérateur d’abstraction
est appelé normalisation, ou extrapolation, ici nous l&igponsextrapolation On
suppose qué est la plus grande constante qui apparait dans les coesaist!’au-
tomate temporisé. St est une zone, I'extrapolation de par rapport & est la plus
petite zone contenaif définie par des contraintes utilisant des constantes erkire
et+k. Lintuition derriére cet opérateur d’extrapolation esslivante : 'automate ne
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permettant de tester que des contraintes d’horloges topeé, si la valeur d’'une
horloge dépassk, sa valeur précise n'a que peu d'importance, il est uniqureime
portant de savoir qu’elle est plus grande dud faut tout d’abord noter qu’appliquer
cet opérateur d’extrapolation a chaque étape du calcatiitén avant assure sa ter-
minaison car il y a un nombre fini de zones définies par desaotdss n'utilisant que
des constantes comprises entre et +k. Cependant, un autre probléme se pose : a
chaque étape du calcul, c’est iw@approximatiordes états accessibles qui est calcu-
Iée. Il se peut donc que des états soient déclarés commesidxtespar ce calcul alors
gu'ils ne le sont pas en réalité.

Dans [BOU 044a], il est montré que ce calcul en avant est ciopae la classe des
automates temporisé&anscontraintes diagonales mais incorrect pour les automates
aveccontraintes diagonales.

1.7.4. Les DBM, une structure de donnée pour les systémes tempsrisé

L'acronyme DBM signifie« Difference Bound Matrice.»C’est une structure de
donnée assez classique qui permet de représenter des eystémontraintes de dif-
férences [COR 90], mais elle a un intérét particulier powddfication des systemes
temporisés car elle permet de représenter les zones. Ebbard été introduite pour
analyser les réseaux de Petri temporels [BER 83], et ellgstird’hui intensivement
utilisée pour I'analyse des automates temporisés [DIL 90].

Sin estle nombre d’horloges que I'on se fixe, une DBIMest une matrice carrée
de taille(n+1) x (n+1) a coefficients entiePsSi M = (m; ;)o<i,j<n, l€ coefficient
m; ; représente la contraintg — z; < m;; ou{z; | 1 < i < n} est'ensemble
d’horloges etz est une horloge fictive qui vaut toujouds Ainsi, pour représenter
une contrainter; < 6, on écrira quen; o = 6 car cette contrainte est équivalente a
T; — X0 S 6.

La DBM suivante représente I'ensemble de valuations définilgs contraintes
(1 > 3) A (x2 <5) A (z1 —x2 < 4) etreprésenté sur la figure 1.12 :

ZTo X1 o
To +o00 -3 4o
T 400 400 4
To 5 400 +4o0

8. De maniere générale, les coefficients d’'une DBM sont degles(im, <) oum est un entier
et < est soit<, soit<.
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Un coefficient+oo signifie qu’il n'y a pas de contrainte sur la différence dloges
correspondante. Le coefficient; ; = —3 représente la contraintg > 3, car cette
contrainte est équivalenterg — x; < —3.

34 9

Figure 1.12.La zone définie par les contraintes
(x1 > 3) A (x2 <B)A (1 — 22 < 4)

Toute DBM représente une zone, et toute zone peut étre eeppééspar une DBM.
Cependant, une zone peut étre représentée par plusieurs(piMxemple, dans la
DBM precédente, si I'on remplace le coefficient ¢ = +o0o parm; o = 9, cela
ne change pas la zone représentée). Mais il existe une fawmeate pour les DBM,
elle peut étre calculée en appliquant un algorithme de glugs chemins la Floyd-
Warshall [COR 90] : la DBM obtenue contient les plus fortestcaintes qui défi-
nissent cette zone. Pour I'exemple précédent, la DBM sausfmormale équivalente
est:

-3
0
2

o © O
O = O

Toutes les opérations nécessaires a l'analyse en avaauahjise en arriere peuvent
se faire avec les DBM (voir [BOU 04a] pour une descriptiorailite de I'utilisation
des DBM).

Les DBM sont les structures de base pour manipuler les ersemb configura-
tions des automates temporisés, plusieurs amélioratmmspessibles, on citera par
exemple la minimisation des DBM [LAR 97a] ou l'utilisatioresl CDD ¢ Clock Dif-
ference Diagrams »qui permettent de représenter de maniére compacte dessunio
de DBM [LAR 99].

1.8. Loutil Uppaal

Uppaal est un outil de vérification pour les systemes temporisé£ié développé
conjointement par I'université d’'Uppsala en Suéde et Varsité d’Aalborg au Dane-
mark [LAR 97b]. Cet outil est téléchargeable a I'adrassep : / /www . uppaal . com/.

Le modele qui peut étre vérifié paippaal est une variante des automates temporisés.
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Ce modele est syntaxiqguement tres riche car il permet désepter directement des
contraintes dirgence(une transition doit étre prise immédiatement, sans atégnd
des contraintes dtomicité(une séquence de transitions doit étre franchie instantané
ment), etc. Toutes ces facilités de modélisation n'ajdutes de réelle expressivité au
modéle original mais permet d’écrire des modeles assezscetlisibles.

Les propriétés que I'on peut vérifier avec I'outippaal sont un sous-ensemble
de TCTL, qui comprend notamment les propriétés d'accessibilitéesalteté, ainsi
que des propriétés de réponse. Un tutoriel sur cet outil anasir régulierement, est
disponible sur le site web mentionné ci-dessus [BEH 04].

[Applications /Uppaal/Demo2doors.xm|  UPPAAL

B[

System Editor _ Simulator Verifier

inlalmEa

Drag out ) ( Dragout )

L - Doorl

Enabled Transitions pushed]?
acivatedl = true

Door2 il

Userl

Doorl.x = Doorz
UserLw - User2

(Next ) (" Reset )

n Trace

(closing, wait, Idle, idie)
Doorl

(closed, walt, idle, idle) Userl. Userz
closed1: Doorl ~-> Door2 dle ; de

(closed, opening, dle, idle) — —
Doorl -

(idle, opening, idle, idie) i

e activated acivaied2

Trace File:

=

(Prev ) ( Next ) (_Replay )

Doorl Door2 Userl User2

(" open ) (_save ) (Random ) s e

——

R 9
Slow Fast ED) :

Figure 1.13.L'outil Uppaal

Outre l'interface de modélisation et le module de vérifmatiUppaal comprend
un module de simulation qui permet de voir comment le modeé&elgn a construit
peut évoluer. Une capture d’écran de ce module est donnée figure 1.13.

L'outil Uppaal est développé depuis maintenant un peu plustdans et il a été
utilisé avec succeés pour la vérification de systemes issusldau industriel. On peut,
par exemple, évoquer des protocoles audio comme [BEN 02¢lointilisé par Bang
& Olufsen dont I'analyse a permis la détection d’une erraag correction a alors pu
étre proposée et finalement le protocole corrigé a été vitide 97].
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