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RESUME. Plusieus extensionglesréseauxde Petri tempoels ont étéproposéepour modéliser
la suspensioret la reprise desactionsdansles systémesempsréel. En utilisant une classe
simplederéseauxde Petri a chronomeétes(SwTPN)nousmontonsd’'abord quel’accessibilité

d’étatsdanstouscesmodelesestindécidable mémepour desréseauxbornés Nousproposons
alors un semi-algorithmede constructiond’une représentatiorexactedu comportementles

SwWTPN basésur la méthodeconnuedesclassedd'états.Nousdiscutonsensuitedesméthodes
desurappoximationassuantl'arrét dela constructiorsur unesous-classdesSwTPNbornés
et proposonsune surappoximationparamétable baséesur une quantificationdespolyedes

représentantesdomainesempoels desclassesl’états.

ABSTRAT. Several extensionsof Time Petri netshavebeenproposedfor modelingsuspension
andresumptiorof actionsin timedsystemsUsing a simpleclassof TPN extendedwith stop-
watdes(SwTPN)wefirst provethat statereadability in all thesemodelss undecidableeven
whenbounded A semi-algorithmis thenproposedor building exactrepresentationsf the be-
havior of SWTPN pasedon the knownstateclassmethodfor Time Petri nets. Next, we discuss
overappoximationmethodsnsuringterminationof the constructionon a subclasof bounded
SwTPNandproposea parameterizabl®everapproximationbasedon a quantizatiorof thepoly-
hedia representingempoal information.
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1. Intr oduction

Modélisercertainsystemesempsréelnécessitel’exprimerla suspensioetlare-
prised’actions.Pourrépondrea cesbesoinsplusieursnodéleshaséssurla notionde
chronomeétrgstopwatch)ont étéproposésParmilesextensionglesautomatesempo-
risés(TA), lesautomates chronométre$SWA) sontdéfiniscommeunesous-classe
desautomatesybrideslinéaires(LHA) pourlaquelleles dérivéesdesvariablespar
rapportau tempsne peuwent prendreque deuxvaleursexprimantla progressiorn(1)
oula suspensioi0). Le probléemedel’accessibilitéestéquivalentpourlesSWA etles
LHA (Casse=ztal., 2000)etil aétédémontréndécidablepourlesLHA (Alur etal.,
1995).Aucunesous-classdécidabledesSWA préserantdescapacitésufisantesle
modélisationn’ayant été identifiée,obtenir une abstractiorfinie de I'espaced’états
se fait par I'utilisation de surapproximationgjui caractérisentin ensembled’états
incluantl’espaceexactmaispouvantétreplusimportant.Cessurapproximationfour-
nissentdesconditionssufisanteourlespropriétésde sireté.

LesréseawdePetriTemporel{ TPN) (Merlin, 1974)constituenun autremodéle
largementrépandypourlessystéemesempsréel.LesTPN étendentesréseauxde Pe-
tri pardesintervallestemporelsaassociésiuxtransitions Desabstractionsle I'espace
d’'étatsdesTPN préserant diversesclassedle propriétéspeuent étre calculéesen
termesdeclassedl’états(Berthomiewet al., 1983)(Berthomieuetal., 1991)(Bertho-
mieuetal., 2003).Cesclasseseprésenterdesensembles’étatsparun marquageet
un polyédrecapturant'information temporelle L’accessibilitéd’étatsestindécidable
pourlesTPN, maisestdécidablepourles TPN bornég(suffisantsenpratique).

PlusieursxtensionsdesTPN ont étéproposéepour permettred’exprimerla sus-
pensionet de la reprised’actions: les Scheduling-TPNRouxet al., 2002) (Lime et
al., 2003),lesPreemptre-TPN(Buccietal., 2004)etlesTPN ahyperarcsnhibiteurs
(IHTPN) (Rouxetal., 2004).Lesdeuxpremiersajoutentessourcestprioritésaumo-
déleTPN, lesIHTPN introduisentdesarcsinhibiteursqui contrélentla progression
destransitions L'accessibilitéd’étatsdanstouscesmodélesestindécidablemaisle
problémeresteouvertpourdesréseawbornégd’'un grandintérétpratique).

Pourtoutescesextensionsgdessemi-algorithmesalculantuneabstractiordel'es-
paced’étatsen termesde classesd’états sont disponibles.Commepour les SWA,
aucunesousclassedécidablesufisammenexpressve n'a étéidentifiée.Uneméthode
desurapproximatioma étéproposéeconsistantapproximelespolyédresiesclasses
parle plus petit représentablpar unematricede différence{DBM) le contenantLa
méthodeestefficace, maisles surapproximationsbtenuesontsouwentgrossieres.

Danscet article, nousintroduisonsun modélesimple de TPN a chronomeétres,
les SWTPN, quel'on peutvoir commeune simplificationdesIHTPN. Les SWTPN
étendentes TPN avec desarcs activateus qui contrélentla progressiordestransi-
tions.Nousdémontrongnsuitequele problémede'accessibilitéd’'étatspour cesré-
seauxestindécidablemémelorsqueceux-cisontbornésll s’ensuitquebeaucoumle
propriétésintéressantede cesréseauxsontindécidableset que cesproblémessont
égalemenindécidablespour toutesles extensionsdes TPN mentionnéesi-dessus.
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Classiguementa preuweréduitle problemedel’accessibilitéd’étatsdesSwTPNbor-
nésa celuidel'arrét d'unemachined deuxcompteurs.

Lesalgorithmesde calcul desgraphede classesl’'étatspourles TPN s’adaptent
facilementaux SWTPN.lIs conduisenti desabstractiongxactesde I'espaced’état,
mais, par le résultatd’indécidabilité ci-dessusle caracterebornédu SwWTPNn'im-
plique pasle caractérdini desgraphesde classesPour cela, nousproposonsune
nouwelle méthodede surapproximationbaséesur une quantificationdes polyédres
représentantinformation temporelledansles classesEn ajustantun paramétrele
comportemengxactdu SWTPNpeutétreapprochéussiétroitemenguesouhaité.

L'article estorganisecommesduit: la section2 présentdesréseauxdePetriachro-
nometreset le semi-algorithmede calcul du graphedesclassed’états.Un exemple
estprésentén section3. L'indécidabilité de I'accessibilitéd’étatspour cesréseaux
estétabliedansla section4. La section5 présentda méthodede quantificationdes
polyédregourle calculde surapproximationdel'espaced’étatsdesSwTPNbornés,
etdiscutequelquesésultatobtenusa partir d’'uneimplémentatiorexpérimentale.

2. Réseauxde Petri & chronometre
2.1. SWTPN,états,graphesd’états

SoitI* 'ensemblenonvide desintervallesréelsavecbornesrationnellesnon né-
gatives.Pour: € I, | représentsaborneinférieure,et ¢ sabornesupérieurgsi
elleexiste)ouoco. Pourtoutd € R*, i —6 représentéintervalle {z—0|z € iAx > 6}.
Définition 1 Un RéseawePetritemporela chronométre$SwWTPN estun n-uplet

(P,T,Pre,Post,Sw,mg, I5), tel que (P, T,Pre,Post, mg, I;) estun réseaude
Petri tempoeletSw : T x P — N estunefonctionappelégonctiond’activation

p0

Figurel. Un SWTPN

Les réseauxde Petri temporelsétendentes réseauxde Petripar I, : T — IT,
appeléefonction Intervalle Statique La fonction Sw associeun entier a chaque
(t,p) € T x P. Lesvaleurssupérieuresa (0 sontreprésentéesardesarcsparticuliers
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appelésarcs activateus, orientépar un "diamant".La figure 1 montreun SwTPN.
L'arc dela placeps versla transitiont, estunarcactivateurde poids1.

Unetransitiont estsensibiliségarle marquagen ssim > Pre(t). Deplus,une
transitionsensibiliségarm estactivessim > Sw(t), sinonelle estdite suspendue
Lesétatsetleurrelationde transitiontemporiséesontdéfiniscommesuit ;

Définition 2 Un étatd’'un SwWTPNestuncouples = (m, I) tel quem estun marguage

et I (Intervalle) estunefonctionqui associeun intervalletempoel dansIt a chaque
t@Q

transitionsensibiliségar m. Nousnoteons(m, I) — (m/,I') ssif € Rt et:
1)m >Pre(t) A m>Sw(t) A 0> LI() A
(Vk € T)(m > Pre(k) A m > Sw(k) = 0 <1I(k))
2)m' =m — Pre(t) + Post(t)
3) (VkeT)(m' > Pre(k) =
I'(k) = si k#t A m—Pre(t) > Pre(k)
alors si m > Sw(k) alors I(k) =6 sinon I(k)
sinon I, (k)

Nousavonss ‘24 & sile tir det a partir de s ala date(relative) & conduita s’.
(1) assurequet tire danssonintervalle temporela moinsqu’elle nesoitdésensibilisée
parle tir d'uneautretransition,et qu’elle estactive. (2) estla regledetransformation
demarquagelassique(3) signifiequelestransitionsnouwellementsensibiliséesont
associéealeursintenvallesdetir statiquesalorsquelestransitionspersistantegcelles
restansensibiliséeforsdutir) ontleurintervalleinchangési ellesétaientsuspendues,
oudécaléded ettronquéa zérosi ellesétaientactives.Lestransitionsqui restentsen-
sibiliséedors deleur propretir sontconsidéréesommenouwellementsensibilisées.

Le graphed’étatsd’'un SWTPN estl'ensembledes étatsaccessibleslepuisson
étatinitial (mg, Ip). Une exécution ou échéancier estune séquencele transitions
successiementtirables,chacuneassociéé sadate(relative) detir.

2.2. Classegl’étatsd’'un SWTPN

Commepourles TPN, le nombred’étatsd’'un SWTPNestpotentiellementnfini.
Lesconstructionslegrapheslesclassesi'étatspourlesTPN, fournissantlesabstrac-
tionsdeleur espaces’états,sontaisemenadaptableaux SwWTPN.Nousadaptonsci
la constructiorde (Berthomieuetal., 1983),qui présere lespropriétésLT L.

Une classed’états est définie par un couple (m, D), ou m estun marquageet
D un domainede tir décrit par un systemed’'inéquationsA¢ < b. La variable ¢;
représentéa datea laquellela ™ transitionsensibiliségarm peutétretirée.Notons
(m,D={A¢ < b}) = (m',D'={A'¢ <b'}) quandm = m/, et D et D’ ontmémes
ensemblesle solutions.Le graphedesclassesi’étatsd’un SwTPNestconstruitdela
maniéresuivante:
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Algorithme 1 (Calcul desclassedl’'états)
Pour toute séquencale tir o, un couple C, peutétre calculé commeindiqué ci-
dessousl’ensembledesclassesd’états estle plus petit ensembleC’ incluant C. et
telque lorsqueC, € C eto.t esttirable alorssoitC, ; € C, soitC,; estéquivalent
par = auncoupledeC. Il yaunarc étiquetét entre lesclasseL, etc ssic = C, ;.
— Lecoupleinitial estCe = (mo, { Efts(t) < ¢, < Lfts(t) | Pre(t) <mo})
—Sio esttirableetC, = (m, D = {A¢ < b}), alorso.t esttirablessi:
(i) m > Pre(t) Am > Sw(t) (¢t estsensibiliséest activepar m)
(i) L'ensembledessolutionsdu systéeme
DuU{¢, < ¢,|i#tAm>Pre(i) A\m > Sw(i)}} n'estpasvide
— Sio.t esttirable alors C, ;= (m’, D') estcalculéa partir deC, = (m, D) par:
m' =m — Pre(t) + Post(t)
D' obtenupar :
1) Lescontraintesdetir pourt dans(ii) (ci-dessusyontajoutéesa D.
2) Pour toutek sensibiliségar m/, unevariableﬂ estintroduite, telle que:

¢, =¢,— 8, Sik#t,m—Pre(t) > Pre(k), etm > Sw(k)
Q; =9, sik # t,m — Pre(t) > Pre(k), et=(m > Sw(k))
¢, € Is(k)  sinon

3) Lesvariables¢ sontéliminées.

PourlesTPN (sanschronométre),ensembledessystemes quel’on peutobtenir
parl'algorithme1 estfini (Berthomieuetal., 1983).Ainsi, les TPN bornésadmettent
desgraphesde classedd’étatsfinis. De plus, les systemesD sontdessystemesie
différencespourlesquelsiesformescanoniquepeuentétrecalculéesfiicacement.

Malheureusementespropriétésesontplusvraiesenprésencaechronometres.
Considérongommeexemplele réseaude la figurel.Par de simplesargumentgem-
porels, on peut montrer que ce réseauest borné. Pour ce réseau,les séquences
t3.t1.(t3.t2.t1)™.t2.t4, pourtout n € N, sonttirablesa partir de I'état initial, et
conduisenipar I'algorithme 1 a un ensemblénfini de classestoutesayantle méme
marquagele tir deo,, conduitala classesuvante:

marquage
domainedetir

Po ps3
{¢,=1,0<9¢,,9, <o, <(n+1)/(n+2)}

Lorsquel’algorithme1 termine,il produituneabstractiorfinie del'espaced’états
qui présere les marquage®t les propriétésL.T L du réseaul es graphesde classes
d'états"fortes" et "atomiques"introduits dans(Berthomieuet al., 2003) pourraient
aussiétrefacilementadaptéaux SWTPN; le premierprésere les étatset lesproprié-
tésLT L, etle secondprésere lesétatsetlespropriétésCT L.
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3. Un exemplesimple

Nousdécrivonsdanscettesectionquelquesxpériencegaitesavecuneimplémen-
tationde I'algorithme 1 pourles SWTPNintégréedansune extensionde I'outil Tina
(Berthomieuet al., 2004b).Pourles opérationssur les polyedres|'implémentation
reposesurla bibliothéqueN ew Polka (Jeannet2002).

Nombre de SWTPN modélisantdes problémesclassiquesadmettentpar I'algo-
rithme 1 desgraphesle classedinis. Commeillustration,considérongexemplepro-
posédans(Buccietal., 2004).Cetexemplemodéliseroistachesndépendantesdeux
tachegériodiquegdepériode50 et 150unitésdetemps)etunetachesporadiquevec
unintervalle minimumd’interarrivéede 100.La tachel (de période50) aunepriorité
supérieureé celledes? autretachesetla tachesporadique unepriorité supérieuré
celledelatroisiéme.Traduiten SWTPN,cetexempleestmontréfigure 2 (ennoir).

Figure 2. Deuxtachespériodiquesunesporadique et observateur

Lespropriétésypiquemenintéressantepour ce type d'applicationsontl’ordon-
nancabilitéetdespropriétégjuantitatvestellesquele piretempsderépons€ WCRT).

L'ordonnancabilitéest satishite si le réseauest sauf. L'espaced’états surap-
proximéparDBM de (Rouxetal., 2002,Buccietal., 2004)produitun graphede 608
classestoutesavecun marquagesauf.PourvérifierI’existencede certainesxécutions,
(Buccietal., 2004)proposede calculerparla programmatiorinéaireleséchéanciers
réalisablesipartirdela séquencaontemporisédournieparla surapproximatiorDes
méthodespécifiquesontproposéegpourla vérificationde propriétégjuantitatves.

Pourcetexemplel’algorithme 1 construitun graphede 323 classest 477 transi-
tions.Touslesmarquagesontsaufscequiimpliquel’ordonnancabilitéLespropriétés
quantitatvespeusentétrevérifieesparl'utilisation d’obsenateursLa figure2 montre
unobsenateumon-intrusif(engris) pourla propriété "La tache3 esttoujoursexécu-
téeenmoinsde 96 unitésdetemps".La propriétéestsatishitesila placefalse n'est
jamaismarquéele calculexactdel'espaced’étatsconfirmequela propriétéestvraie
et gu’elle devient faussesi l'intervalle detir de false inclut 96. Le WCRT de cette
tdcheestdoncde 96 unitésdetemps.
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Enraisonnanuniquementvecla surapproximatiompar DBM, nousobtiendrions
un WCRT de 144 unitésde temps.Enfin si le tempsd’exécutionde la taches3 (t32)
estaugmenté [20,35], alorsle graphedesclassesbtenuavec la surapproximation
DBM devient nonbornéalorsquele calcul exactrestefini. Dansce cas,la méthode
de(Buccietal., 2004)nepeutpasétreappliquée.

4. Décidabilité desSwTPN

Lesproblemeslel’accessibilitéd’'un marquageu d’un état,etle caracterdorné,
sontindécidablepourlesTPN (Jonesetal., 1977).1l s’ensuitquecesproblémesont
égalemenindécidablespour les SWTPN. Toutefois, ces problémessont décidables
pourlesTPNbornésL 'accessibilitéd’'un marquageeutalorsétredécidéesnutilisant
le graphedesclassegi’étatsde (Berthomieuet al., 1983),et I'accessibilitéd’'un état
ainsiquela vivacitésontdécidéegparlesconstructiongle (Berthomieuet al., 2003).
La questiorposéedanscettesectionestde savoir si cesproblémesontdécidableou
nonpourlesSwTPNbornés

La réponseestmalheureusememtégatve. Il estprouvédansla suitequele pro-
bléme de I'accessibilité pour les SWTPN peut étre réduit a celui de I'arrét d’une
machinea deuxcompteursAprésquelquegappelssur cesmachinesun codageen
SwTPNestproposégtle résultatd’indecidabilitéenestdéduit.L’encodagautilisé est
apparentéaceluiutilisé dans(Henzingeretal., 1995)pourdémontrefindécidabilité
del'accessibilitépour une sous-classd’automatesybrides maisil estévidemment
trésdifférent,les SWTPNne manipulanpasd’horlogesexplicitement.

4.1. Machine a deuxcompteurs

Unemadineadeuxcompteusestunn-upletM = (Q, qo, ¢r,Z, C1, C2) tel que:

— @ estunensembldini d’états,
—qo € @ estl'étatinitial,
—qr € @ estl'étatfinal oul'état d’arrét,
— (' et(C, sontdescompteurschacuncontenantin entiernaturel,initialemento,
— T estunensembléini d'instructionsavecla formeetle senssuivants(i € {1, 2}) :
- (p,dec;, q) : dansl'état p, décrémente€; etaller dansl'état q,
- (p,inc;, q) : dansl'état p, incrémenteC; etaller dansl'état g,
- (p, test;, q,r) : dansl’état p, aller dansl’état ¢ si C; = 0, sinonallerenr.

Une configuiation de M estuntriplet (¢, z1,22), 0l ¢ € @, etzy,22 € N sont
lesvaleursdescompteurs’; etC,. La configurationinitiale estco = (go, 0, 0).

Le problemedeI'arrét d’'une machinea deuxcompteursestindécidablgMinsky,
1961).
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4.2. Encodaged’'une machine a deuxcompteursen SWTPN

4.2.1. Principesd’encodaye et notations

Pourdeuxévénementdonnés; ete,, demémepériodep, la différencede phase
entree; ete, estle tempsécouléentreuneoccurrencelee; etl'occurrencesuivantede
e2. Unevaleurk ducompteurC; (i € {1,2}) seraencodégarunedifférencedephase
de p/2F+1 entreun événement.clock, associéau compteurC;, et un événementle
référenceick (c.-a-d.lesphaseg/2, p/4, p/8, ... encodentesvaleurso, 1,2,...).
De telsencodagesi’'un espacdliscretinfini dansun espacalenseborné,sontaussi
utilisésdans(Cefans,1992)et (Henzingeretal., 1995).

Observéa l'instant ou une certaineplace p devient marquée Ja différencede
phaseentrei.clock et tick seranotée¢?. Lesréseauxencodantesinstructionssont
construitsa partir de cing blocs élémentairesiécritsdansla suite. La plupartdes
preuves sontomises,mais beaucouparaphrasensimplemente comportementies
blocset sonttrésfacilementobtenueslespreuvespeuventétretrouvéesdansle rap-
porttechniqugBerthomieuetal., 2004a).

4.2.2. Evénementdebaseet bloc d'initialisation

Lesévénementdebasequenousutilisonssontdoncdestirs périodiquesietransi-
tions,avecla périodep. Nousenavonsunepourchaquecompteurl.clock et2.clock,
etunepourl’événementde référencetick. La période8 de cestirs de transitionsest
découpéenl + 7 afin decréerdespointsde synchronisatiomxplicites.Nousutilise-
ronsparailleursdeuxautresévénementsi.clock et guess defagcontemporaire pour
l'instruction d'incrémentation.

Lesmotifs correspondant@ppelésegistres)sontdonnédigure3(a).Latransition
init initialise lesphaseslesdeuxcompteurs 4 (cequi encodainevaleurdecomptage
de 0). Les placesin et out (en gris) ne font paspartie du bloc, elles matérialisent
simplemente contexte d'utilisation.

4.2.3. Instructiondetestdu zéo

Cebiloc, figure 3(b), testesi la phased’un registre; estégaleala phasenitiale 4.
Commeprécédemmentes noeudset arcsen gris représentenie contexte. Un jeton
dansla placein estpropagésoitala placeoutz (Si¢i® = 4) soitaoutnz (si g™ < 2).
Aucunarcactivateurn’estnécessaire.

4.2.4. Doublementlephase

Cebloc, figure3(c),doublela phasedei.clock, ensupposangu’elle estinférieure
a4. L'arc dela placed.p4 versi.a estun arc actvateur Supposongju’un jeton est
présentdansla placein, et¢" = k, avec0 < k < 2. Alors, le jetonestpropagéa la
placeout, et$?%t = 2 x k. Commeschémale preuwe, supposonsjuedouble tire ala
datet, alorsla transitioni.a devient sensibiliséea la datet + 1, suspendua la date
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tick Tick
€Y
out
3.clock 3.Clock 3.a Guess
in
i.clock i.Clack
t.notZero
outnz outz
in
i.clock i.Clock (C)

Figure 3. Raistresetblocd'initialisation (a), instructiondetesta zeio (b), etblocde
doublemenf{c)
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i.clock i.Clock tick Tick

Doubleli]

3.B 3.b

out

3.clock 3.Clock 3.a Guess O

(@) (c)

O

Double[3]

i.Clock 3.clock 3.Clock 3.a

a.assign @

out .

out

(b) (d)

Figure4. Blocdesélection(a), bloc decompaarisonet affectation(b), instructionde
décrémentatiolfc), etinstructiond’incrémentation(d)

i.clock

retry Q
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t+ k+1, etredémarréart + 9. Alors, ¢.clock tireradenouveauat + 17 — k, etle
tick suvantat + k + 17, établissanp?** = 2 x k.

4.2.5. Blocdesélection

Cebloc, figure 4(a), initialise les événementguess et 3.clock, leur donnantune
phasedansl’intervalle [0, ¢1™].

4.2.6. Compaaisonet affectation

Ce bloc, figure 4(b), compareles phasesle 3.clock eti.clock. Un jetondansla
placein sepropagesoit dansout (si 3.clock eti.clock sontenphase)établissanau
passagéa phasedei.clock acellede guess, soitdansla placeretry pourdesphases
quelconquesle 3.clock eti.clock (doncde maniérenon déterministesi 3.clock et
i.clock sontenphase).

4.2.7. Instructionde décrémentation

L'instruction de décrémentationfigure 4(c), estimplémentéepar une copie du
bloc de doublementprécédéal’une copie du bloc de test. Le bloc de testempéche
le doublement’une phaseplusgrandeque2 (doncla décrémentatiod’un compteur
nul).

4.2.8. Instructiond’incrémentation

Pourincrémentete compteurC;, il fautdiviserla phasedei.clock pardeux.L'ins-
tructiond’incrémentatiorestorganiséeen trois blocs,commereprésentdigure 4(d).
Une phaseestd’abordchoisiepour les compteurgemporaire<’; et guess graceau
motif de sélection.La phasede C5 estensuitedoubléeen utilisantle motif de dou-
blement,et comparée la phasedu compteurC; enutilisantle motif de comparaison
et affectation.Si les deuxvaleurssontégales celasignifie que guess ala phasede
C; diviséepar2 et nouspouwnsdoncaffecterla valeurde guess a C;. Dansle cas
contraire le processupeutreprendreet un autrechoix initial étrefait.

4.2.9. Encodaye dela macdinea 2 compteus

Le SWTPNN encodanta machineM estconstruitcommesuit :

—-Si M an + 1 étatsqo, q1, - - ., gn, alorscréer\ avecn + 2 placesnommées
start, po,p1, - - -, Pn- Laplacestart estla seuleplacemarquée.

—qo étantl’état initial de la machine,ajoutera N les registreset le bloc Init
connectéuxplacesstart (enentréelet py (ensortie).

— Pourchaqueinstruction(q, , dec;, g») (resp.(qa,inc;, g»)) ajoutera N unecopie
dubloc Dec; (resp.Inc;), connectéauxplacesp, (enentréeletp, (ensortie).

— Pourchaqueinstruction(q,, test;, g, q.), ajoutera A" unecopiedu bloc T'est;,
connectéauxplacesp, (enentrée)p, (commesortieoutz), andp,. (sortieoutnz).
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4.3. Résultatsd’indecidabilité

SoitV, avecsy pourétatinitial, le SwWTPNencodanta machineadeuxcompteurs
M, obtenucommeindiquéci-dessusPourtouteconfiguratiorc = (g¢;, x1,z2) deM,
ettoutétats = (m, I) de NV, nousécrironsc £ s ssi:

—m marquep;, 1.Clock, 2.Clock, etTick,

—Pourt € {1.clock, 2.clock, tick}, I(t) estunpoint,avec:
I(tick) — I(1.clock) = 1/2=1%1 et I(tick) — I(2.clock) = 1/2%2+1

Théorémel Une configution ¢ estaccessible partir de ¢y dansla madine M
(notécg — c¢) ssiun état s estaccessiblea partir de so dansle réseauN (noté
sg — s) telques = ¢. C'estadire:

(1) (Ve)(eo = ¢ = (Fs)(so = s A s =¢))

(i) (Ve)(Vs)(so = sAs=Zc=co—c)

Preuve 1 Inductionsurlesinstructionsde M, enutilisantles propriétésdesblocs.

Théoréeme2 L'accessibilité d’'état est indécidablepour les TPN a chronométes,
mémebornés.

Preuve?2 LeréseauV estclairementborné,il estmémesauf(1-borné).D’apresle
théorémel, une configumtion ¢ compenantl’état final ¢» estaccessibledans M,
(c.-a-d. M s’arréte),ssiun états = ¢ estaccessiblalansN.

Commecorollaires,nousavonsquel’accessibilitéd’'un marquagele caractéere-
borné etla vivacité,sontindécidablepourles SWTPNbornés Concernantesautres
extensionsdes TPN modélisantla préemption e bloc de doublementproposépeut
facilementétre adaptépour cesmodeles(Preemptie-TPN, IHTPN et Scheduling-
TPN). Le théoreme2 se généralisedonc a toutesces extensions,ce qui résoutun
problémeouvert.

5. Espaced’états approximé

Le théoréme2 met définitivementfin a tout espoird’un algorithmede calcul de
I'espaced’états abstraitpour tout SWTPN borné. En général,on se contenterade
calculerdessurapproximationsle cesespacesgapturanttous les étatsaccessibles,
maiséventuellemenplus.Detellessurapproximationfournissentiesconditionssuf-
fisantegourlespropriétésde sireté.

Des surapproximationgour les Preemptie-TPN, Scheduling-TPNand IHTPN
ontétéproposéeslans(Buccietal., 2004),(Lime etal., 2003),et (Rouxetal., 2004),
approximantes domainegsemporelsdesclassesl’étatsparla pluspetite DBM erve-
loppante.La méthodeest efficace, maisles approximationssont souvent trop gros-
sieres D’autre part, les approximationsproposéesour les automateshybridesli-
néaireqAlur etal., 1995)sontinutilementrichespournosobijectifs.
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Nousproposonsci uneautretechniquebaséesurunequantificatiordespolyédres
capturéparlesclassesl’états,selonunediscrétisatiordel’espace)espolyédresgtant
toujourscalculésenconsidérantntempsdenselLatechniqueproduitdesapproxima-
tionsplusprécisegjuelestechniqueprécédentest avecuneprécisionajustable.

Rappelongd’abord le théoremede Motzkin sur la décompositiordespolyédres
(voir parex. (Schrijver, 1986)): tout polyedreP peutétredécomposéefaconunique
enun polytope(un polyédreborné,obtenuparla combinaisorcorvexe dessommets
extrémauxde P, ennombrefini) et un conepolyeédral.Dansnotrecas,puisquetous
lespolyédressesituentdansle quadrannonnégatif,les cbnessontdescénespointés
(produitspardescombinaisondinéairespositvesdesrayonsextrémauxde P).

La méthodeutiliseradeuxpropriétésdespolyedresobtenusparl’algorithme1 :

Théoréme3 Pour tout SWTPNN :

(i) Il existeunentierb tel quetoutesescoordonnéesletouslessommetgxtrémaux
despolyedescalculéspar I'algorithme 1 pour A/ sontplus petitesqueb ;

(ii) Tousles rayonsextrémaux,de tous les polyédes calculéspar I'algorithme 1
pour N, appartiennenti la basecanoniquede R™.

Preuve 3 Par induction. (i) et (ii) sontvérifiéspour la classed’état initiale et sont
préservéepar desdérivationsde classegde I'algorithme 1. Pour (i), b estn'importe
quelnombe entier plus grand quela plus grandedesbornesappamissantdansles
intervallesstatiquesdestransitions. Tout sommeiextrémal estune borne finie d'un
intervalle de tir, et ceux-cipeuventseulemensedéplacervers 0 par le tir destran-
sitions. Pour (i), la seuleétapedansl'algorithme 1 qui peutintroduire desrayons
obliquesest(1), maisceux-cidispamissentapresl!'étapede projection(3).

Les polyedrescaractérisantes informationstemporelledansles classed’états
(obtenuegparl’algorithme 1) serontapproximésie la maniéresuivante:

Définition 3 (Approximations despolyédres) Etantdonnék > 0 (k € Q). Consi-
déonsR] "discrétisé"par deshypecubesdetaille &, etappelonst; I'ensemblede
ceshypecubesSoit P C RY unpolyede. Relativemena k :

—Unpointz € RY estapproximépar I'inter sectiondetousleshypecubesde?;,
contenant.

—Un polytope C R} estapproximépar I'enveloppecorvexe desapproxima-
tionsde sessommetg&xtrémaux.

— Le polyede P estapproximépar le polyede hy(P) construita partir du cone
de P etdel'approximationdu polytopede P.

Clairementpourtous P etk, hy(P) contientP. De plus,en ajustantla taille de
la grille k, hy (P) peutétrechoisiaussiprésde P quedésiré En effet, quandP inclut
seslimites alorsil existek tel quehy (P) = P.
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Algorithme 2 (Graphe desclassedl’'états approximé pour unetaille degrille &)

Le graphe des classesd’états approximé pour une taille de grille k& est construit
commepar I'algorithme 1, exceptéque D’ estapproximépar hy(D') apresl'étape3.

Nousdironsqu’'un SwWTPN estintrinsequemenbornési le réseaude Petri sous-
jacent(obtenuenenlevantlesarcsactivateursetlescontraintegsemporellesgstborné.

Théoréme4 Pour tout k ettout SwWTPNintrinséquemeniborné,l'algo. 2 termine

Preuve 4 Les polyédes approximésobéissentaussiau théoreme3, le nombe de
rayonspossiblesestdoncfini. D’autre part, le nombe d’hypercubesde coté k dans
tout sous-espacbornéde R® estfini, ainsi le nombe de sommetextrémauxpos-
siblesestfini, et seulun nombe fini de polyedespeutétre construita partir de ces
dernieis etd’'un ensembldini derayons Finalementje réseauétantintrinséquement
borné,il restebornépar la relaxationdescontraintestempoelles.

Puisqueout polyédrepeutétreapproximéaussiétroitemenguevoulu enajustant
la taille de grille &, le grapheexactdesclassesd’étatspeutlui aussiétre approximé
aussiétroitementgue désiré,maisil n'y a pasengénéralde limite surk telle quele
grapheapproximécoincideavecle grapheexact(cecicontrediraile théoreme).

Lesalgorithmesl et 2 ont étéimplantésdansune extensionde I'outil Tina (Ber
thomieuetal., 2004b).L’'approximationnenécessitguedesopérationslassiquesur
les polyédresfourniespar les bibliothéquesxistantesL e tableausuvantdonneles
taillesdesgraphegleclassesl’'étatsdu réseauwdela Figurel, pourplusieurdaillesde
grille et pour plusieursméthodegle regroupementle classeq=2, commeutilisé par
I'algorithme 1, et la varianteutilisantI'inclusion de classesC, nondiscutéeici). Le
comportemenapproximédevient non bornéquandla taille de grille estchoisieplus
grandequel (ceréseawn’estpasintrinsequementborné).Pourl’exempledela figure
2, le comportemenéxactestobtenupourunetaille degrille de 1.

grille (k) | classesl/transitionsegles) | classes/transitiongegleC)
2 nonborné nonborné

1 57/137 12/32

1/4 920/2060 18/47

1/16 29704/64436 18/47

L'approximationpar la "plus petite DBM englobante'définiedans(Lime et al.,
2003)ou (Bucci et al., 2004) estsouwenttrop grossiéreElle peutétreamélioréeen
rendania méthodgparamétrablescommela nétre: endéfinissantinegrille surleses-
paceslespolyedrestenapproximantespolyedresP parla pluspetiteDBM incluant
P dontlessommetsxtrémauxsontsurla grille plutétqu’acoordonnéesntieresCe-
pendantmémeaveccetteamélioration)'approximationparDBM englobantaepeut
pasétreaussifine quel’approximationparquantificationproposée.
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Par exemple Ja figure 5 montrelesrésultatdesapproximationsvecunetaille de
grille £ = 1 dedeuxpolyédressimplesde dimension<, choisisparmiceuxobtenus
par I'algorithme 1 pourle réseaude la Figure 1. Pourle polyédrede gauche défini
par{0 < y, y < z < 3/4} etdessinén noir, les deuxapproximationsionnentle
mémerésultat(le triangle externe).Mais pourle polyédrede droite, défini par {0 <
z <1, z+y = 1} (ladiagonalenoire)la méthode'par DBM englobante’tonduitau
carrédecotél (quellequesoitla taille degrille k¥ < 1 choisie),alorsquela méthode
parqguantificationfournit le polyedreexact.

Y, Y,

1 1

0 1 X 0 1 X
Figureb5. Polyede exactet surapproximations

Enfin, notonsguela techniquedequantificatiorestaussiapplicableaux TPN (sans
chronométresklle permetia dereduirela taille desabstractionsle'espaced’états.

6. Conclusion

Cetarticleintroduitd’abordlesSWTPN,uneextensionsimpledesréseauxiePetri
temporelscapabled’exprimer la suspensioret la reprisede I'écoulementdu temps
pour les horlogesassociéesux transitionsen fonction de conditionsne dépendant
guedumarquagel e modélepeutétrevu commeunesimplificationdesIHTPN (Roux
etal., 2004).Cesdeuxmodélespourraientétre fusionnégpour constituerun modéle
expressvementriche pourun éventailde problémesmpliquantla préemption.

Le résultatprincipal de I'article estla preuwe quel'accessibilitéd’état estindéci-
dable pour les SWTPN, mémelorsqu’ils sontbornés.Ce résultatimplique I'indéci-
dabilité du problémede I'accessibilitéd’un marquagedu caracterek-borné,et de la
vivacitépourles SWTPN,ainsiquel’indécidabilité detouscesprobléemespourtoutes
les autresextensionssemblablesonnuesdes TPN, mémelorsqueles réseauxsont
bornés Cesproblemestaientrestéouvertsjusqu'ici.

Un semi-algorithmea été présentéour calculerdesreprésentationexactesdes
espacegsl’états. Les expériencesavec cetteimplémentationmontrentque le calcul
exactdel'espaced’étatsterminepournombred’applicationspratiques.

Enfin, nousavonsproposéineméthodeoriginalepourcalculerdessurapproxima-
tionsfiniesdesgraphede classegsl'étatspourunefamille de SWTPNbornés pasées
surla quantificationdespolyedregeprésentaritinformation temporelle Elle estplus
colteusaueles méthodeglisponiblesmaisconduita desapproximationglus pré-
cisesetsaprécisionpeutétreparamétréetlle estégalemengapplicableaux TPN.
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