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Résumé

Cet article est une introduction au contrôle des sys-
tèmes modélisés par des automates temporisés. Nous défi-
nissons les notions de base du contrôle vu comme un jeu :
stratégie, objectif de contrôle, états gagnants. On s’inté-
resse ensuite aux opérateurs de base permettant de ré-
soudre les jeux temporisés. Nous considérons le cas des
jeux de sûreté pour lesquels nous donnons un exemple
complet de calcul de contrôleur. Nous abordons ensuite
la notion importante d’implémentabilité des contrôleurs.
Deux points de vue sont proposés : l’un syntaxique, qui
consiste à décrire la plate-forme cible pour l’implémenta-
tion par des automates temporisés ; l’autre sémantique,
qui considère une sémantique implémentable des auto-
mates temporisés.

Le contenu de cet article est basé sur les articles [1, 2].

1 Introduction

Modélisation et vérification des systèmes temps-réel.
La plupart des appareils domestiques (machines à laver,
téléphones, téléviseurs, lecteurs CD/DVD) que nous utili-
sons contiennent désormais de nombreuxlogiciels. Si des
erreurs dans ces logiciels ne sont pas dommageables, il
n’en va pas de même pour les logiciels qui contrôlent des
centrales nucléaires ou des trajectoires d’avions, de fu-
sées ou de voitures : dans ces systèmes, une défaillance
logicielle conduit souvent à des dégâts importants ou des
pertes en vies humaines. On parle alors de systèmescri-
tiques, et il convient donc, lors du développement de
telles applications, de s’assurer qu’elles satisfont un cer-
tain nombre depropriétés, notamment des propriétés de
sûreté (i.e. l’absence de défaillance grave).

Une approche classique de vérification, lemodel-
checking[42], consiste à construire un modèle completS

du comportement du système étudié (par exemple un auto-
mate fini), à formaliser la propriété de correction attendue
par une formuleψ de logique (temporelle), puis à utili-
ser un algorithme (de model-checking) pour vérifier que

S satisfait (ou non)ψ (ce qui est notéS |= ψ). Ces tech-
niques sont maintenant bien connues et utilisées dans le
domaine industriel. Cependant, pour certains types d’ap-
plications, il est nécessaire de prendre en compte des ca-
ractéristiques temporelles autres que le tempslogiquecap-
turé par un modèle du type automate fini. Par exemple,
pour des problèmes d’ordonnancement, les durées des
tâches doivent être prises en compte explicitement. Il est
parfois possible de se ramener à un modèle (en temps)
discret mais cela peut s’avérer un facteur limitant : par
exemple, si un système a desconstantesde temps variant
de1 à 10000, considérer une horloge discrète de granula-
rité 1 engendre un nombre d’états prohibitif pour les al-
gorithmes de model-checking; d’autre part, l’utilisation
du temps discret suppose que l’on connaît exactement les
durées des diverses opérations à réaliser. Pour prendre en
compte uneincertitudesur ces durées (durée des tâches,
des communications), on utilise donc des modèles plus
fins que les automates finis, par exemple lesautomates
temporisés[8] où l’on peut utiliser deshorlogespour spé-
cifier le comportement temporel du système. Les algo-
rithmes de model-checking utilisés sur les structures dis-
crètes (automates finis, logique temporelle) ont été éten-
dus aux modèles temporisés et ont conduit au développe-
ment d’outils de vérification dédiés tels queUPPAAL [9],
KRONOS [46], CMC [37] ou encoreHyTech [33] ou
PHAver [32].

Le problème de la synthèse de contrôleur. Dans le cas
du model-checking, on dit que les systèmes considérés
sont fermés: on travaille sur un modèle complet du sys-
tème incluant l’environnement à contrôler, les éventuels
actionneurs et le contrôleur ; ce système évolue sans in-
fluence extérieure. Dans le cadre de la synthèse de contrô-
leurs, on part d’un systèmeouvert, le but étant de le fer-
mer : si S est un modèle du système ouvert à contrô-
ler, on lui ajoute un contrôleurC, la composition paral-
lèle (S ‖ C) représentant alors le modèle complet ou
fermédu système.

Si la propriété de correction à satisfaire estϕ, les tech-
niques de model-checking permettent de répondre à la



question « est-ce queS contrôlé parC (c’est-à-dire le
systèmeS ‖ C) satisfaitϕ? ». Le problème de model-
checking (MC) s’écrit alors formellement :

Étant donnésS, C etϕ, est-ce que(S ‖ C) |= ϕ?

Cette approche nécessite donc d’abord de construire
(éventuellement à la main) un contrôleurC, de manière
à définir complètement le système, et ensuite à vérifier
le système contrôlé(S ‖ C). Ceci peut s’avérer difficile
dans le cas de systèmes complexes ou/et avec des proprié-
tés difficiles à mettre en œuvre (comme par exemple des
propriétés dépendant du temps). De plus, si la propriété
attendue n’est pas vérifiée, on doit modifier le contrôleur
et vérifier de nouveau le système de façon itérative jus-
qu’à obtenir un contrôleur correct, ce qui peut être très
long si un tel contrôleur n’existe pas . . . . Idéalement, on
souhaiterait ne décrire que le système à contrôler etcal-
culer (ou synthétiser) un contrôleur (s’il en existe un), de
manière à ce que la spécificationϕ soit satisfaite. C’est
la problématique ducontrôle, plus générale que celle du
model-checking. Le problème ducontrôle (CP) pour les
systèmes ouverts est formellement le suivant :

Étant donnésS etϕ, existe-t-ilC tel que(S ‖ C) |= ϕ?

Pour répondre au problème (CP) il est souvent nécessaire
de restreindre la classe de modèles dans laquelle on va
chercher un contrôleur. Par exemple on peut chercher des
contrôleurs qui sont des automates finis (donc à mémoire
bornée), ou bien des automates temporisés. Le problème
naturel qui se pose après (CP) est celui de lasynthèse de
contrôleur(CSP) : Si la réponse à (CP) est « oui »,

Peut-on construireC tel que(S ‖ C) |= ϕ ?

Implémentabilité des contrôleurs temporisés. Le but
de la synthèse de contrôleur est évidemment d’aller en-
core un peu plus loin : il s’agit d’implanter (de manière
aussi automatique que possible) le contrôleur synthétisé
afin d’obtenir un systèmeréel qui contrôle effectivement
le système étudié.

Si le contrôleur est un automate fini, cette étape pose
peu de difficultés. Dans le cas des automates temporisés,
cette étape n’est pas aussi simple : les automates tempo-
risés sont un modèle mathématique, très efficace pour les
raisonnements formels, mais assez éloignés des systèmes
informatiques réels. L’horloge d’un système informatique
est digitale et n’a qu’une précision finie, et deux systèmes
ne peuvent pas se synchroniser parfaitement.

De manière assez informelle pour l’instant, nous dé-
finissons le problème de l’implémentabilité d’un contrô-
leur (Impl) :

Peut-on implanterfidèlementle contrôleurC ?

Par « fidèlement », on entend ici que leprogramme phy-
siquedoit lui aussi contrôler correctement le système étu-
dié. En fait, cette question ne se pose pas uniquement dans

le cas des contrôleurs : elle concerne les automates tempo-
risés dans leur ensemble, et c’est dans ce cadre que nous
l’étudierons, dans la deuxième partie de cet article.

Première partie

Contrôle des systèmes
temporisés
Du contrôle aux jeux. Un problème de contrôle peut
être formulé simplement dans le cadre de lathéorie des
jeux discrets [39, 44, 10, 41] ou temporisés [38, 12, 31,
25]. On peut modéliser un système ouvert par un auto-
mate temporiséde jeu (Timed Game Automaton, TGA)
comme celui de la Figure 1. Un TGA est un TA avec les
actions partitionnées en deux sous-ensembles disjoints :
les actionscontrôlableset incontrôlables. Par exemple le
système ouvert de la Figure 1 comporte des transitions
contrôlables(traits pleins) etincontrôlables(traits poin-
tillés). Le type d’une transition est déterminé par son éti-
quette : on classe les actions de transitions{c1, c2, c3, u}
en deux groupes,Σc = {c1, c2, c3} pour les actions
contrôlables, etΣu = {u} pour les actions incontrôlables.
Ainsi une transition est contrôlable (resp. incontrôlable)
si son étiquette est dansΣc (resp.Σu). Les protagonistes
du jeu sont le contrôleur (qui détermine quand une action
deΣc est faite) et l’environnement (qui peut faire des ac-
tions deΣu). Dans l’exemple précédent, l’objectif (pour
le contrôleur) est d’éviter que le système aille dans l’état
Bad, et ce, quelles que soient les actions (deΣu) de l’en-
vironnement. On parle dans ce cas d’un objectif desûreté
(safety).

Automates temporisés. Un automate temporisé (Timed
Automaton, TA) possède des horloges prenant leur valeur
dansR≥0 commex dans l’exemple de la Figure 1. Les
trajectoires définies par un tel automate commencent dans
l’état initial (ℓ0, x = 0). Le temps peut ensuite s’écou-
ler d’une duréeδ (∈ R≥0) et le système atteint l’état
(ℓ0, x = δ) (les horloges vont à la même vitesse que le
temps physique). Lalocalité ℓ0 est contrainte par un in-
variant [x ≤ 4] qui impose que le temps qui s’écoule
dansℓ0 à partir dex = 0 soit inférieur à4 unités de
temps. Enfin, le tir des transitions est lui aussi contraint :
c1 ne peut être tirée que six ≤ 4. La spécification de
la Figure 1 impose donc qu’on fassec1 avant4 unités de
temps. La sémantique d’un automate temporisé est unsys-
tème de transitions temporisé(Timed Transition System,
TTS), qui est constitué de deux types d’évolution :pas-
sage du tempset action discrète. Une exécution est une
séquence de telles évolutions avec une alternance entre le
passage du temps et les actions discrètes. Des exécutions
possibles pour l’automate temporisé de la Figure 1 sont
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Figure 1. Un exemple de jeu temporisé – le système ouvertS.

par exemple1 ρ1 etρ2 :

ρ1 : (ℓ0, 0)
1.55
−−−→ (ℓ0, 1.55)

c1−−→ (ℓ1, 1.55)
1.67
−−−→ (ℓ1, 3.22)

u
−→ (Bad, 3.22)

ρ2 : (ℓ0, 0)
1.1
−−→ (ℓ0, 1.1)

c1−→ (ℓ1, 1.1)
2.1
−−→ (ℓ1, 3.2)

c2−−→ (ℓ2, 3.2)
0.1
−−→ (ℓ2, 3.3)

c3−−→ (ℓ0, 0) · · ·

Dans un système de transitions temporisé il y a tout à
la fois une infinité de transitions temporisées (d’étiquette
δ ∈ R≥0) et une infinité d’états. Cependant, il existe une
abstraction finie de ces systèmes (automate des régionsde
Alur & Dill [8]) qui permet de prouver des propriétés de
correction. Les étatssymboliquesd’une telle abstraction
sont deszonesdéfinies par une localité et des contraintes
sur les horloges. Dans l’exemple de la Figure 1, on obtient
des états symboliques du type(ℓ0, 1 ≤ x < 3). Bien en-
tendu dans le cas où il y plus d’une horloge les zones sont
plus compliquées [8, 13].

Pour l’exemple de la Figure 1, si le contrôleur veut évi-
ter l’étatBad, il doit imposer des restrictions sur les dates
de tir des transitions contrôlables : par exemple, il ne doit
pas autoriser l’actionc1 à partir deℓ0 si x > 3 ; il ne doit
pas non plus attendre trop longtemps dansℓ1 s’il arrive
dans cette localité avecx ≤ 3, car dès quex > 3 l’envi-
ronnement peut tirer une transition incontrôlable amenant
le système dansBad.

2 Sémantique des jeux temporisés

Lors du déroulement du jeu, il est nécessaire de défi-
nir la marche à suivre, et aussi les coups possibles pour
chaque joueur. Dans le cas des jeuxdiscrets, les coups
possibles sont desactions discrètes. Chacun des joueurs
possède un ensemble d’actions qu’il peut jouer, et qui
peuvent varier suivant l’état dans lequel se trouve le sys-
tème. Dans l’exemple de la Figure 1,c1 n’est tirable que
dans l’état(ℓ0, x ≤ 4), u dans(ℓ1, x > 3), (ℓ2, x < 2).
Dans le cas des jeux temporisés [38, 12], les joueurs dis-
posent d’une action supplémentaire qui est l’« attente » :
un joueur peut décider d’attendre avant de faire une action
discrète si celle-ci ne doit pas être jouée trop tôt. Dans les
deux cas (attente ou action discrète), la légalité et le résul-
tat d’une action sont déterminés par lesrègles du jeu.

1On note(ℓ, v) un état du système au lieu de(ℓ, x = v).

2.1 Règles du jeu
Dans la théorie des jeux discrets [44] (automates finis,

à pile,etc.), les règles du jeu définissent l’espace d’états
du système : par exemple un jeuà tour à deux joueurs
impose que les coups des joueurs alternent ; le prochain
état du système est déterminé par un joueur à la fois, celui
dont c’est le tour de jouer. Un jeu discret à deux joueurs
est ditconcurrents’il impose que les deux joueurs choi-
sissent simultanément et indépendamment leurs actions :
le prochain état du système est alors la résultante de ces
choix simultanés. Dans le cas des jeux temporisés, la no-
tion de jeu à tour n’a pas beaucoup de sens2 : l’intérêt
du temps (quantitatif) dans le modèle est de décrire des
joueurs dont les comportements dépendent du temps, et
leurs actions sont donc fonctions des délais écoulés. On
distingue deuxsémantiquesclassiques pour les jeux tem-
porisés : les jeux àobservation continue[38, 12] et les
jeux avecsurprise[25].

Les jeux àobservation continue[38, 12] sont tels que
chaque joueur (et donc le contrôleur) observe continûment
l’état du système pour déterminer son action, soit attendre,
soit faire une action discrète ; dans l’exemple de la Fi-
gure 1, dans la localitéℓ1, le contrôleur peut attendre tant
qu’il veut (jusqu’àx = 5) ou tirer la transitionc2 : son
choix se fait en fonction de l’état courant du système dont
il a une connaissance exacte à tout moment. Il faut com-
prendre que si par exemple, le système est encore dansℓ1
à la datex = 4, il se peut que l’environnement tireu
conduisant le système àBad. Si, à cette même date, le
contrôleur choisit aussi de tirerc2, le système va de fa-
çon non-déterministe dansℓ2 ou dansBad. Par consé-
quent, si le contrôleur veut à tout prix empêcher le sys-
tème d’atteindreBad, le contrôleur doit tirerc2 avant la
datex = 3 (incluse). En ce sens, le contrôleur peut anti-
ciper les actions de l’environnement : l’environnement ne
peut pas lesurprendrecar s’il peut faire une action incon-
trôlable (mauvaise) dansδ unités de temps, le contrôleur
peut observer tous les états intermédiaires et décider de
faire une action discrète avantδ.

La sémantique des jeux avecsurprise [25] est symé-
trique : chaque joueur doit proposer indépendamment un
coup qui est un couple(durée, action), où l’action peut

2Sauf dans le cas du contrôle d’un environnement continu par un
contrôleur digital comme dans [34].
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être une action de contrôle ou l’action « ne rien faire ».
Le couple(δ, a) correspond au coup « je propose de faire
l’action a dansδ unités de temps » ; une fois les propo-
sitions faites, par exemple(δ1, a1) pour le contrôleur et
(δ2, a2) pour l’environnement, c’est celle de durée la plus
courte qui est sélectionnée. Siδ1 < δ2 le prochain état du
jeu est déterminé par le résultat dea1, et siδ1 = δ2 il y
a deux prochains états possibles : celui obtenu aprèsa1 et
celui obtenu aprèsa2. Contrairement à la sémantique de
l’ observation continue, le contrôleur ne peut plus interve-
nir une fois qu’il a choisi de laisser passerδ1 unités de
temps et il peut se faire surprendre par l’environnement
qui fait une action avant queδ1 unités de temps se soient
écoulées.

2.2 Stratégies
Dans le cadre de la théorie des jeux, le problème de

contrôle (CP) devient : « Existe-t-il unestratégiepour que
le contrôleur gagne le jeu ? » (la condition de gain est dis-
cutée dans la partie 2.3). On confond contrôleur et straté-
gie car ils représentent la même chose. La notion de straté-
gie est celle communément utilisée dans les jeux (comme
les échecs par exemple). Une stratégie indique le coup à
jouer, en fonction de l’historique des coups joués par les
joueurs et des états rencontrés depuis le début du jeu. Dans
le cas des jeux temporisés sous la sémantique àobserva-
tion continue, une stratégie est une fonction partielle3 de
l’historique des coups (incluant les temps écoulés) dans
l’ensemble{λ} ∪ Σc où λ est l’action spéciale « ne rien
faire ». Dans le cas de la Figure 1, on peut définir partielle-
ment la stratégief par exemple par :f(ρ.ℓ0, x < 2) = λ,
f(ρ.ℓ0, x = 2) = c1, où la notationρ.ℓi signifie « pour
tous les historiques se terminant enℓi ». Cette stratégie
indique d’attendre à partir de tout historique se termi-
nant dans l’état(ℓ0, x < 2), et de faire l’actionc1 quand
l’historique se termine par(ℓ0, x = 2). Dans le système
contrôlé parf , il est impossible d’obtenir des trajectoires
se terminant en(ℓ0, x > 2) car pour cela, il faudrait que
la stratégie autorise l’actionλ d’attente pour un historique
se terminant en(ℓ0, x = 2). Une stratégie restreint l’es-
pace d’états atteigables du système de départ. Une stra-
tégief qui ne dépend pas de toute l’histoire mais seule-
ment du dernier état du système est appeléestratégie po-
sitionnelleou encoresans mémoire. Bien entendu, une
stratégie doit prescrire un coup valide. Ainsi la fonction
f ′(ρ.ℓ0, x > 4) = c1 n’est pas une stratégie car elle pres-
crit un coup qui n’est pas dans le jeu donné par l’exemple
de la Figure 1. Dans le cas des jeuxavec surprise, une stra-
tégie est une fonction de l’historique dans l’ensemble des
couples deR≥0 × ({λ} ∪ Σc). Si, dans un jeuavec sur-
prise, on impose que les coups soient de la forme(0, c)
avecc ∈ Σc ou(δ, λ) avecδ ∈ R≥0, on obtient des straté-
gies « sans surprise » où l’état du système est observable
après tout délai écoulé et avant toute action discrète.

3Il se peut en effet qu’un historique se termine par un état où aucun
coup du contrôleur n’est possible ; dans ce cas c’est l’environnement seul
qui peut jouer et on ne peut pas définir de stratégie pour le contrôleur.

2.3 Objectifs de contrôle
Dans la section 1, le problème de contrôle (CP) a

comme paramètre la propriété souhaitéeϕ. Les propriétés
les plus simples sont les propriétés (définies sur les états)
de sûreté(safety) et d’atteignabilité(reachability). Dans
le premier cas,ϕ désigne un ensemble d’états sûrs du sys-
tème, et le problème de contrôle consiste alors à trouver
une stratégie de manière à maintenir le jeu dans les états
de ϕ : on parle alors desafety control problem(SCP).
Dans le second cas,ϕ correspond à un ensemble d’états
dans lequel on veut amener le système : le problème de
contrôle consiste à trouver une stratégie de manière à for-
cer le jeu à aller dans un état deϕ et on parle dereacha-
bility control problem(RCP). De façon plus générale, on
peut définir des objectifs de contrôle qui sont des formules
de logiques temporelles comme LTL [40], MTL [14] ou
TCTL [31]. On peut ainsi spécifier des objectifs comme
« amener infiniment souvent le jeu dansϕ1 sans jamais
passer parϕ2 ». Plus généralement on peut définir des ob-
jectifsω-réguliers [44].

2.4 Propriétés des stratégies
On définit maintenant de manière plus formelle

(Cf. [38, 12]) les problèmes de contrôle donnés sous la
forme de jeux temporisés ayant une sémantique àobser-
vation continueet pour des objectifs de sûreté. SoitG
un TGA (par exemple l’automate temporiséS de la Fi-
gure 1), et tel que l’ensemble des états atteignables dansG

(sans aucun contrôle) estReach(G). Soitϕ l’ensemble des
états sûrs. On considère le SCP pourG etϕ. Une straté-
gie, pour être gagnante, va devoir restreindre l’ensemble
des états atteignables du système pour que seuls des états
sûrs soit atteignables. Remarquons tout d’abord qu’une
stratégie, même si elle est déterministe, n’engendre pas
une unique exécution. En effet, une stratégie ne donne que
des restrictions sur les actions contrôlables (et ne restreint
donc pas les actions incontrôlables). Par exemple la straté-
gief(ρ.ℓ2, x < 1) = λ, etf(ρ.ℓ2, x = 1) = c3 engendre

les exécutions(ℓ2, x = ν < 1)
δ
−→ (ℓ2, x = ν + δ < 1)

et aussi(ℓ2, x = ν < 1)
u
−→ (Bad, x = ν). De même

à partir de l’état(ℓ2, x = 1), il n’y a pas de priorité à
l’action contrôlablec2, et les deux exécutions(ℓ2, x =

1)
c3−−→ (ℓ0, x = 1) et (ℓ2, x = 1)

u
−→ (Bad, x = 1)

sont possibles. Le jeuG contrôlé avec la stratégief ,
noté f(G), produit comme résultat un ensemble d’exé-
cutions qui forme un sous-ensemble de l’ensemble des
exécutions du système ouvertG. En terme d’états attei-
gnables, on aReach(f(G)) ⊆ Reach(G). Le SCP de-
vient dans ce cas : « Existe-t-il une stratégief , telle
que Reach(f(G)) ⊆ ϕ? ». Une stratégie qui satisfait
cette inclusion est ditegagnante. La stratégie trivialefλ

qui consiste pour le contrôleur à ne rien faire (toujours
dire λ) peut être une stratégie gagnante : il suffit de vé-
rifier par model-checking queReach(fλ(G)) ⊆ ϕ. Mais
cette solution n’est pas satisfaisante car le jeu risque de se
bloquer du fait de l’immobilisme du contrôleur. On sou-
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ℓ0 Bad

y > 0 ;c ; y := 0

x ≥ 1 ;u

Figure 2. Contrôle Zénon

haite évidemment éviter cela et que le contrôleur soit non-
bloquant. On cherche donc des stratégies qui ont cette pro-
priété de non-blocage [38, 24, 30]. De la même manière,
il se peut qu’une stratégie soit gagnante parce qu’elle in-
duit des comportements ditsZénon, c’est-à-dire des com-
portements dans lesquels un nombre infini d’actions dis-
crètes sont effectués en un temps fini. Sur l’exemple de
la Figure 2, si l’on veut éviterBad et donc rester dans
ϕ = {(ℓ0, x, y ≥ 0)}, on peut définir la stratégie sui-

vante : soitρn l’historique(ℓ0, x = 0)
(δ0,c)
−−−−→ · · ·

(δn,c)
−−−−→

(ℓ0, x =
∑n

i=0 δi), où la transition
(δi,c)
−−−−→ consiste à at-

tendreδi unités de temps et ensuite à fairec. On définit la
stratégief(ρn) = (1

2 · (1 −
∑n

i=0 δi), c). Cette stratégie
est bien non bloquante si on part de0 < δ0 < 1. Elle
produit une seule exécution limite (infinie) qui ne passe
jamais parBad. Néanmoins elle empêche le temps de dé-
passer la valeur1, produisant ainsi une exécutionZénon.
En pratique, cela impose que le contrôleur réagisse de plus
en plus vite et fasse des actionsc séparées par une durée
de plus en plus courte, tendant vers zéro. Ceci n’est pas
réaliste et des méthodes ont été définies pour construire
des stratégiesnon-Zénon[21, 25].

2.5 États gagnants
Le problème de contrôle se réduit au problème du cal-

cul des étatsgagnantsdu jeu. Ces états sont définis sé-
mantiquement comme étant ceux à partir desquels il existe
une stratégie gagnante. On noteW les états gagnants du
jeu. Si on sait calculer l’ensemble de ces états, on peut
déterminer facilement s’il existe une stratégie permettant
de gagner le jeu : il suffit de déterminer si l’état initial
fait partie deW . Une bonne propriété des jeux de sûreté
à observation continueest qu’ils sontdéterminés, ce qui
signifie que tout états du système est soit gagnant pour le
contrôleur, soit perdant (gagnant pour l’environnement).
De plus, dans le cas où l’état initial est gagnant, il existe
une stratégie globalef , sans mémoire, gagnante (cf. théo-
rème 2 dans la partie 3.3). Cette propriété de jeu déter-
miné, permet par exemple de réduire le calcul des états
gagnants pour un jeu d’atteignabilité « le contrôleur doit
forcerϕ » à un jeuinverséoù on calcule les états gagnants
du jeu de sûreté « l’environnement doit maintenir le sys-
tème dans¬ϕ ».

Dans le cas général des jeuxavec surprise, on n’a plus
ces propriétés car les jeuxavec surprisene sont pas déter-
minés. D’autre part, les jeux avec surprise sont plus com-
pliqués que les jeux à observation continue : par exemple,
il existe des jeux temporisésavec surprisepour lesquels
il faut des stratégies à mémoire non bornée pour ga-

s s′st X

X

u ×

t δ − t c

Figure 3. Prédécesseurs contrôlables

gner [25], alors que les stratégies sans mémoire suffisent
pour gagner les jeuxà observation continue(Théorème 2).

3 Algorithmes de synthèse de contrôleur

Les algorithmes pour la synthèse de contrôleur pour les
automates temporisés de jeu sont donnés dans [38, 12, 23,
25]. On donne ici l’exemple d’un algorithme permettant
de calculer les états gagnants d’un jeu de sûreté dans le
cadre défini dans [38]. Le résultat de cet algorithme sur
l’exemple de la Figure 1 est donné à la fin de la section.

3.1 Prédécesseurs contrôlables
Soit CPre(X) = {s | ∃c ∈ Σc |s

c
−→ s′ ∧ s′ ∈ X}

et UPre(X) = {s | ∃u ∈ Σu |s
u
−→ s′ ∧ s′ ∈ X}. Ces

deux ensembles correspondent aux états à partir desquels
il existe une transition contrôlable (resp. incontrôlable)
dont le but est dansX .

La Figure 3 décrit les conditions pour qu’un états soit
un prédécesseur contrôlabled’un ensemble d’étatsX : il
faut que le contrôleur puisseforcer le système à aller dans
un état deX , en choisissant de laisser passer du temps (δ)
puis de faire une action contrôlablec, et ce sans que l’en-
vironnent puisse l’amener à l’extérieur deX (notéX) à
partir d’un état intermédiairest rencontré en allant des
à s′.

Un états est donc un prédecesseur contrôlable deX si,
et seulement si :

1. ∃δ ≥ 0 tel ques
δ
−→ s′ ∧ s′ ∈ CPre(X)

2. pour tout0 ≤ t ≤ δ tel ques
t
−→ st, on ast 6∈

UPre(X)

L’ensemble des prédécesseurs contrôlables deX est
notéπ(X).

Dans l’exemple de la Figure 1, l’état(ℓ1, x = 1) est
un prédécesseur contrôlable de(ℓ2, x = 2) : on peut lais-
ser passer du temps de(ℓ1, x = 1) jusqu’à(ℓ1, x = 2)
puis tirerc2 deℓ1 à ℓ2. Lors du passage du temps aucune
transition incontrôlable n’est tirable.

3.2 Opérateurs symboliques
Comme nous l’avons indiqué précédemment, la sé-

mantique d’un automate temporisé est un système de tran-
sitions temporisé contenant une infinité de transitions et
d’états. Pour analyser de tels automates, il est nécessaire
de regrouper les états enétats symboliquesqui sont des
(unions finies de) couples(ℓ, Z) où ℓ est une localité et
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Z une contrainte convexe sur les horloges. Les opéra-
teursCPre, UPre et π ont deux propriétés importantes.
SiX est une union de zones, alors :

P1 : CPre(X),UPre(X) et π(X) sont des unions de
zones,

P2 : CPre(X), UPre(X) et π(X) sont effectivement
calculables4.

Pour l’automate temporisé de la Figure 1, on a
CPre(ℓ1, x ≤ 3) = (ℓ0, x ≤ 3) et si Z = (ℓ0, x ≤
4) ∪ (ℓ1, x ≥ 0) ∪ (ℓ2, x ≥ 0) alorsπ(Z) = Z ′ avec
Z ′ = (ℓ0, x ≤ 3) ∪ (ℓ1, 0 ≤ x ≤ 3) ∪ (ℓ2, x ≥ 2).

3.3 Calcul symbolique des états gagnants
On peut montrer [12] que dans le cas d’un TGA, et

d’un objectif de sûretéϕ convexe, l’ensemble des états
gagnantsW , défini dans la partie 2.5, est le plus grand5

point fixe de la fonctionh(X) = ϕ ∩ π(X). Il faut bien
noter queW est l’ensemble des états gagnants, donc maxi-
mal ; donc un états est gagnant ssis ∈ W . Siϕ est défini
comme une union de zones, alors le calcul itératif défini
parX0 = ϕ, Xi+1 = h(Xi) = ϕ ∩ π(Xi) est tel que
tous lesXi sont des unions de zones6, et s’arrête en un
nombre fini d’itérations. LorsqueXi0+1 = Xi0 , le plus
grand point fixeW ∗ = Xi0 deh est atteint etW ∗ = W .
Comme on peut décider si l’état initial d’un automate ap-
partient à un état symbolique, on obtient donc le thèorème
suivant :

Théorème 1 ([12, 35])Les problèmes de contrôle SCP et
RCP sont décidables pour les automates temporisés et
EXPTIME-complets.

Dans le cas de notre exemple de la Figure 1, on obtient ité-
rativement les ensembles7 du Tableau 1. Pour les proprié-
tés plus compliquées que des propriétés de sûreté, le calcul
des états gagnants est plus complexe [38, 12, 23, 25].

3.4 Synthèse de stratégies gagnantes
Pour ce qui est du problème de synthèse de stratégie,

dans le cas d’un objectif de sûreté, on peut définir la straté-
giemaximaleou la plus permissive. En toute rigueur, cette
stratégie la plus permissive n’est pas une stratégie au sens
de la partie 2.2 car il faudrait qu’elle associe une action
deΣc ∪ {λ} à une exécution. La stratégie la plus permis-
sive f∗ associe à chaque exécutionρ un sous-ensemble
non vide deΣc ∪ {λ}. Toute (sous-)stratégief (au sens
de la partie 2.2) non bloquante telle quef(ρ) ∈ f∗(ρ)
est une stratégie gagnante, etf∗ est maximale pour cette
propriété (c’est pourquoi on la qualifie de stratégie la plus
permissive). Concernant la synthèse de stratégies on a le
théorème suivant :

4Pour calculerπ(X), il est nécessaire d’introduire un nouvel opéra-
teur qui n’est pas décrit ici mais qui est facilement calculable.

5Dans le cas d’un jeu dereachabilityc’est le plus petit point fixe de
la fonctionh(X) = ϕ ∪ π(X).

6L’intersection de zones est une zone.
7Le domaine gagnant est donné pour chaque localitéℓi dans la co-

lonne correspondante.

Théorème 2 ([12]) Si G est un automate temporisé tel
que l’état initial deG est gagnant pour l’objectif de sû-
reté ϕ, alors il existe une stratégie (maximale)f∗ ga-
gnante et sans mémoire.

Pour calculer cette stratégie on commence par renforcer
les gardes des transitions de telle manière qu’en partant
d’un état gagnants, si on franchit une transition contrô-
lable dans l’automate de jeu avec les gardes renforcées,
alors on atteint un état gagnant. Les renforcements des
gardes sont donc les plus grandespréconditionspermet-
tant d’atteindre des états gagnants. Dans notre cas on doit
renforcer la garde dec1 en ajoutant la contraintex ≤ 3,
celle dec2 en ajoutant la contraintex ≥ 2 (qui indique
qu’on ne doit pas tirer trop tôtc2). La stratégie la plus
permissive est ensuite donnée par : attendre pour tous les

états gagnantss tels qu’il existeδ > 0 et s
δ
−→ s′ ets′ est

gagnant ; faire une transition contrôlableci si la garde
renforcée le permet. Dans le cas de l’exemple de la Fi-
gure 1 la stratégie la plus permissive est donnée dans le
Tableau 1. Il faut bien noter que pour obtenir une stratégie
non-Zénon, il ne faut pas choisir indéfinimentλ dansℓ0
(ou ℓ1, ℓ2), mais bien tirerc1 à un certain point. De cette
manière, on construit un automate temporiséC (donné Fi-
gure 4) qui représente la stratégie la plus permissivef∗, et
tel queG ‖ C satisfait la propriété de sûretéϕ. Dans le cas
de jeux d’atteignabilité, le calcul d’une stratégie gagnante
peut nécessiter plus de travail [15].

z := 0 K0

[z ≤ 3]

K1

[z ≤ 3]

K2

[2 ≤ z ≤ 5]

z ≤ 3 ; c1

c2
z ≥ 2c3 ; z := 0

u

u

u

Figure 4. Contrôleur le plus permissif pour l’exem-
ple de la Figure 1.

4 Pour aller plus loin

Observation partielle. Nous avons ici supposé que le
système à contrôler était totalement observable : à tout
moment le contrôleur peut connaître l’état du système, les
valeurs des différentes horloges et les actions. Dans un
système plus réaliste, le contrôleur accède aux variables
du système par des capteurs et le système peut posséder
ses propres variables, non communiquées au contrôleur.
Largement étudié pour les systèmes à événements dis-
crets, le problème du contrôle sous observation partielle
se pose également dans un cadre temporisé. Différents
niveaux d’observation partielle ont été introduits, allant
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Calcul des états gagnantsW ∗

Xi ℓ0 ℓ1 ℓ2

0 0 ≤ x ≤ 4 0 ≤ x ≤ 5 0 ≤ x ≤ 5
1 0 ≤ x ≤ 4 0 ≤ x ≤ 3 2 ≤ x ≤ 5
2 0 ≤ x ≤ 3 – –

Stratégie la plus permissivef∗

ℓ0 ℓ1 ℓ2

λ x < 3 x < 3 x < 5
c x ≤ 3 2 ≤ x x ≤ 5

TAB . 1. Calculs symboliques pour l’exemple de la Figure 1.

de la non-observabilité d’actions à la non-observabilité
d’horloges ou d’états [17].

Algorithmes, modèles et propriétés. Concernant les
algorithmes de synthèse de contrôleurs, des travaux ré-
cents ont proposé des implémentations efficaces de l’al-
gorithme à point fixe exposé dans cet article [3, 4, 20].
Les algorithmes de synthèse de contrôleurs ont été éten-
dus au cas des systèmeshybrides[34, 35, 45], qui sont une
généralisation des automates temporisés où les horloges
peuvent évoluer à différentes vitesses. Finalement, dans le
cas de jeux d’atteignabilité pour des automates temporisés
se pose le problème du temps optimal pour atteindre un
état gagnant. Ce problème a été résolu dans [11]. Des cri-
tères plus généraux d’« optimalité » sont considérés dans
[7, 15, 19]. Pour considérer des propriétés plus compli-
quées, il est possible d’exprimer les objectifs de contrôle
ω-réguliers [38, 23] ou encore à l’aide de logiques mo-
dales temporisés [16, 14] .

Deuxième partie

Implémentabilité des
contrôleurs temporisés

Nous venons de voir comment il est possible de synthé-
tiser des stratégies gagnantes pour contrôler des systèmes
réactifs. Ces stratégies peuvent par exemple être représen-
tées sous la forme d’un automate temporisé, qui s’exécu-
tera en parallèle avec le système à contrôler.

On peut cependant se poser la question de la perti-
nence de l’utilisation de ces objets mathématiques, dès
lors qu’ils représentent des programmes : la sémantique
de ce modèle est en effet extrêmement précise et suppose
en particulier des transitions immédiates et des horloges
infiniment précises. Aucune plate-forme d’exécution ne
permet d’implémenter aussi précisément un tel automate,
et rien ne permet d’assurera priori que les propriétés vé-
rifiées sur le modèle théorique seront préservées par l’im-
plémentation.

Nous exposons ici ce problème sur l’exemple du pro-
tocole d’exclusion mutuelle de Fischer, et présentons
quelques techniques récentes permettant de prendre en
compte les imprécisions des systèmes réels.

4.1 Motivations
Rappelons qu’un automate temporisé est un automate

fini étendu avec des variables mesurant le temps. Un tel
automate possède deux types de transitions : les transi-
tions de temps, qui consistent à laisser un certain délai
s’écouler et donc à augmenter toutes les horloges de l’au-
tomate de ce délai, et les transitions d’action, à condition
que les valeurs des horloges le permettent, changent l’état
de l’automate et remettent éventuellement à zéro certaines
horloges.

Prenons l’exemple du protocole d’exclusion mutuelle
de Fischer [36] : deux systèmesS1 et S2 souhaitent ac-
céder à une section critique ; ils sont supervisés par deux
contrôleurs chargés d’assurer que les deux systèmes n’ac-
cèderont pas simultanément à la section critique. La fi-
gure 5 représente un système et son contrôleur.

On peut facilement montrer, grâce à un outil de véri-
fication d’automates temporisés commeUPPAAL, KRO-
NOS ouHyTech, que l’exclusion mutuelle est bien réali-
sée par ces contrôleurs.

4.2 Des automates temporisés aux plates-formes
d’exécution

La propriété d’exclusion mutuelle de notre exemple
est cependant étroitement liée au caractère infiniment
précis du modèle mathématique des automates tempori-
sés qui le composent. En particulier, elle repose sur la
garde strictexi > 2. Celle-ci assure en effet, combi-
née avec l’invariantxi ≤ 2 de l’état Requête, que lors-
qu’un processusPi peut atteindre sa section critique de-
puis l’étatAttente, aucun autre processusPj ne peut être
dans l’état Requête. Ainsi, relâcher la contraintexi > 2 en
la contraintexi ≥ 2 fait perdre la correction du système,
ce qui prouve sa fragilité. Par exemple, si la précision des
horloges est finie, ou bien si les horloges ne sont pas par-
faitement synchronisées, ou bien encore si des délais de
communication entre les processus, ou des délais de lec-
ture/écriture des variables partagées viennent à ralentirle
système, il est possible que les transitions soient franchies
à des instants interdits dans le modèle mathématique. Or
de telles imprécisions, aussi petites soient-elles, existent
toujours dans un système réel et peuvent entraîner la vio-
lation de la propriété d’exclusion mutuelle.

L’exemple précédent met en évidence un certain
nombre de propriétés liées au caractère « idéal » du mo-
dèle mathématique des automates temporisés qu’il est im-
possible de reproduire dans un système réel :
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SystèmeSi

endi!starti?

ContrôleurCi

xi≤2 Requête

AttenteSC

id=0

xi:=0

xi≤2
xi:=0
id:=i

id=0
xi:=0

id=i,xi>2

starti!

id:=0
endi?

Figure 5. Le protocole d’exclusion mutuelle de Fischer

1. synchronisation parfaite des différentes composantes
du système, réception en temps nul des entrées, émis-
sion en temps nul des sorties,

2. précision infinie des horloges,

3. temps d’exécution des actions nul — vitesse infinie
du système lors de l’évaluation des gardes des tran-
sitions, et du choix de l’action à déclencher.

Pour mettre en défaut ces caractéristiques idéales, nous
considérons des plate-formes d’exécution réalistes pour
lesquelles il faudra préciser :

1. la gestion des entrées/sorties du système vis-à-vis de
l’environnement, et/ou des variables partagées si le
système est distribué ; les délais nécessaires à ces
opérations,

2. la précision de l’horloge globale du système, et des
différentes horloges les unes par rapport aux autres si
le système est distribué,

3. la vitesse, la fréquence et la précision des calculs du
système.

4.3 Besoins de garanties sur l’implémentation
Une fois l’étude du modèle terminée, on a en général

un automate temporisé qui vérifie formellement un cer-
tain nombre de propriétés. Il semble alors assez légitime
d’attendre que ces propriétés, prouvées sur le modèle,
soient encore satisfaites par l’implémentation. On parle
de propriétéspréservéespar l’implémentation. Plus pré-
cisément, si l’automate temporiséA a été développé sous
l’hypothèse d’un environnement pour vérifier une pro-
priété logiqueϕ, alors l’implémentation deA préserveϕ
si le programme codantA, s’exécutant sur une certaine
plate-forme et dans le même environnement, vérifie en-
coreϕ.

La préservation de ces propriétés selon la remarque
précédente est loin d’être immédiate. Une grande partie
du travail autour du thème de l’implémentabilité va alors
consister à identifier tout ou partie des cas pour lesquels
il y a préservation de propriétés. Cela peut porter sur des
conditions sur la plate-forme d’exécution et/ou des condi-
tions sur le programme implémentant l’automate tempo-
risé et/ou des conditions sur la propriété à préserver.

Une autre propriété qu’il est assez naturel d’attendre
est la suivante : imaginons qu’un automate temporisé ait

été implémenté sur une plate-formeP donnée et que le
résultat soit satisfaisant (le programme s’exécutant dans
un environnement donné sur la-dite plate-forme satisfait
tout ce qu’il faut). Imaginons encore que nous changions
la plate-formeP pour une plate-formeP ′ plus perfor-
mante. On aimerait que « ça marche » encore ! (C’est la
propriété «faster is better».) Autrement dit, on aime-
rait ne pas avoir à refaire tout le travail de développe-
ment (implémentation de l’automate temporisé) puis de
test/vérification/... éventuellement coûteux qui a conduit
à accepter l’implémentation surP ; on aimerait avoir des
garanties pour que la même implémentation soit encore
satisfaisante surP ′. Bien entendu, ce genre de garantie
est étroitement liée à la signification de : «P ′ est plus
performante queP ».

4.4 Les solutions proposées
Une première solution, naturelle s’il en est, est de cher-

cher un pas de temps∆ pour la plate-forme d’exécution
pendant lequel elle soit capable de

a) récupérer et transmettre les entrées,

b) mettre à jour l’horloge du processeur,

c) effectuer ses calculs.

Il s’agit ensuite de transformer l’automate temporisé en un
automate dont les horloges sont non plus continues mais
mises à jour toutes les∆ unités de temps. Cette discré-
tisation conduit alors à un automate interprété facilement
programmable. Malheureusement, il n’existe pas toujours
de pas de temps∆ tel que le comportement de l’automate
interprété soit en tout point comparable à celui de l’auto-
mate temporisé [6]. Par conséquent, on ne peut pas trouver
de plate-forme d’exécution pour laquelle cette implémen-
tation préserve toute propriété.

Cette solution facile étant écartée, deux autres propo-
sitions sont en cours d’investigation pour résoudre le pro-
blème du passage à l’implémentation.

1. Modélisation de la plate-forme d’exécution :cette
technique, présentée plus en détails dans [5], consiste
à modéliser la plate-forme d’exécution (temps de
transmission des entrées, dates de mises à jour
de l’horloge, etc.) à l’aide d’automates temporisés.
Cette approche est développée dans la section 5.
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2. Adaptation de la sémantique de l’automate tempo-
risé : cette approche, introduite dans [27], consiste
à modifier légèrement la sémantique des automates
temporisés. Cette nouvelle sémantiqueélargit les
gardes des automates temporisés, afin de prendre en
compte un défaut de synchronisation des composants
du système. Nous exposons cette étude dans la sec-
tion 6.

5 Modélisation de la plate-forme d’exécu-
tion

L’approche de [5] propose une méthode pour implé-
menter des automates temporisés dans un cadre permet-
tant l’étude des garanties de l’implémentation. La mé-
thode est basée sur la modélisation de la plate-forme
d’exécution. D’une part, à partir de l’automate tempo-
riséA à implémenter est produit automatiquement un au-
tomate discretProg(A) représentant le programme à im-
plémenter. D’autre part, la plate-forme d’exécution est
modélisée à l’aide d’automates temporisésP . La compo-
sition parallèle deP et Prog(A) modélise l’exécution du
programme sur la plate-forme. Le but est alors de com-
parer cette exécution avec la sémantique deA et d’en dé-
duire la préservation éventuelle de propriétés.

5.1 Le programme
Dans le modèle, l’automate temporiséA est direc-

tement en contact avec l’environnement physiqueEnv
(ce que nous notonsA ↔ Env). Les sorties deA ar-
rivent directement àEnv et inversement, le temps phy-
sique et les entrées pourA lui sont directement transmis.
On peut voir le passage à une implémentation comme l’in-
troduction d’un intermédiaire entreA et Env : on a alors
A ↔ P ↔ Env. La transmission du temps physique
comme des entrées/sorties deA sont filtrées et/ou défor-
mées par le passagevia la plate-forme. Nous considérons
que la plate-forme transmet à l’implémentation deA les
entrées qu’elle reçoit deEnv et qu’elle lui fournit aussi
deux entrées additionnelles :now représente l’horloge du
processeur et stocke la valeur de la date courante,trig

représente la vitesse d’exécution de la plate-forme, elle
sert à déclencher une nouvelle exécution du corps de la
boucle externe du programme. Ceci définit l’interface du
programme implémentantA. Pour obtenir ce programme,
A est transformé en un automate non temporisé, lequel est
interprété par :

loop each trig :
read now;
read inputs;
compute a step in Prog(A);
write outputs;

endloop.

L’automateProg(A) est obtenu par transformation syn-
taxique deA ; un exemple est donné à la figure 6.

5.2 Modélisation de la plate-forme
Pour étudier les bonnes propriétés de cette implémen-

tation sur une plate-forme donnée, la plate-forme est mo-
délisée selon le schéma de la figure 7 : les trois points
identifiés au paragraphe 4.2 comme mettant en défaut les
hypothèses idéales de la sémantique des automates tem-
porisés sont isolés et chacun est modélisé par un automate
temporisé.

Modèle d’environnementEnv

Modèle de l’interface d’entrées/sorties

Modèle de programme pourA : Prog(A)

Modèle d’horloge digitale

Modèle d’exécution

a1?, ..., an?b1!, ..., bm!

entréessorties

now
trig!

Figure 7. Modèle global d’exécution

1. Modèle de l’interface d’entrées/sorties : émet et
reçoit les entrées/sorties depuis l’environnement ;
transmet au programme les variables correspon-
dantes. Pour exemple, il permet de représenter le dé-
lai entre le moment où une sortie est mise à jour par
le programme et le moment où elle est émise vers
l’environnement ; il peut aussi modéliser la politique
de consommation des entrées : qu’advient-il des en-
trées non consommées, sont elles perdues, et si oui,
au bout de combien de temps ? Sont-elles mises en
mémoire ? (et quelle est la taille de cette mémoire ?)

2. Modèle d’horloge digitale : met à jour la va-
riable now. Il peut représenter le rythme de mise à
jour et la précision (peut-être non-déterministe) de
l’horloge du processeur. Deux exemples sont fournis
à la figure 8.

3. Modèle d’exécution : émet l’événementtrig qui dé-
clenche l’exécution pour le programme d’un nou-
veau tour de boucle. Il peut modéliser le pire cas
d’exécution d’un tour de boucle, un temps non-
déterministe entre le pire et le meilleur temps d’exé-
cution, ou quelquechose de plus fin.

x≤∆

x=∆
x:=0

now:=now+∆

now:=0

x≤∆

x∈[∆−ǫ,∆+ǫ]
x:=0

now:=now+∆

now:=0

Figure 8. Deux modèles d’horloge digitale
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trig?, id=0
xp,i:=0

trig?, id=i
xp,i>2, starti:=true

trig?
endi=0

id:=0

trig?
now−xp,i≤2

xp,i:=now

id:=i

trig?
now−xp,i≤2
xp,i:=now

id:=i

trig? trig?

trig?trig?

Figure 6. L’automateProg(Ci), oùCi est un contrôleur du protocole de Fischer illustré à la figure5.

La composition du modèle de la plate-formeP (donnée
par les trois modèles ci-dessus) et deProg(A) donne lieu
aumodèle global d’exécution. Il représente l’exécution du
programme qui implémenteA sur une plate-forme qui se
comporte comme indiqueP . Le modèle global peut être
utilisé pour vérifier si l’implémentation deA satisfait les
propriétés souhaitées. Ceci peut être fait par exemple à
l’aide d’un outil de model-checking tel queKRONOS ou
UPPAAL.

Une propriété plus ambitieuse que l’on souhaiterait
pour un cadre d’implémentation est la propriété «faster
is better» mentionnée ci-dessus, qui consiste à dire que
si le modèle d’exécution global pour la plate-formeP
satisfait une propriétéϕ, alors, quandP est remplacée
par une « meilleure » plate-formeP ′, le modèle d’exé-
cution global pourP ′ satisfait encoreϕ. Il reste à défi-
nir formellement la notion de « meilleure ». Ceci n’est
pas trivial : [5] montre que, pour une définition assez rai-
sonnable de « meilleure », notamment, qui considèreP ′

meilleure queP si les deux sont identiques hormis le fait
queP ′ fournit une horloge deux fois plus rapide queP ,
la propriété «faster is better» n’est pas vraie. Ceci est
dû au fait qu’une horloge plus rapide permet un meilleur
« échantillonnage » et par conséquent génère plus de com-
portements en général.

6 Implémentabilité et robustesse

Une façon de s’affranchir d’une partie de ces difficul-
tés est de fixer un modèle particulier de plate-forme plus
simple, sur lequel on pourra raisonner et étudier la correc-
tion de l’implémentation. L’approche « sémantique » est
donc nettement moins expressive que l’approche « mo-
délisation », mais permet de vérifier formellement qu’il
existeune plate-forme assez rapide sur laquelle l’implé-
mentation sera correcte.

6.1 La plate-forme
Nous considérons le modèle de plate-forme proposé

dans [27] : il possède une horloge digitale qui est mise à
jour toutes les∆P unités de temps, et un processeur cen-
tral, similaire à celui proposé dans la section précédente,
qui effectue en boucle le cycle d’actions suivant :

– lire la valeur de l’horloge ;
– lire les entrées ;

– calculer les valeurs des gardes de l’automate ;
– exécuter une des transitions autorisées, le cas

échéant.

Pour prendre en compte le temps de calcul, on considère
qu’un tel cycle peut durer jusqu’à∆L unités de temps.

6.2 De l’implémentabilité à la robustesse

[27] étudie alors les propriétés théoriques de ce type
de plate-formes en établissant le lien avec une sémantique
élargie des automates temporisés :

1. la sémantiqueJAKProg
∆L,∆P

associée à ce type de plate-
formes, étant données les valeurs des deux para-
mètres∆L et ∆P représente l’exécution de l’im-
plémentation deA sur cette plate-forme de para-
mètre∆L,∆P .

2. la sémantique AASAP, pour « Almost ASAP », et
notéeJA∆K, consiste à introduire un certain délai∆
dans le comportement de l’automate. Grossièrement,
cela revient à élargir les gardes du paramètre∆,
c’est-à-dire à remplacer une gardex ∈ [a, b] par la
nouvelle gardex ∈ [a− ∆, b+ ∆].

Les auteurs de [27] ont montré que si les paramètres∆,
∆L et∆P vérifient l’inégalité(1) ∆ > 3 ∆L + 4 ∆P ,
alors la sémantiqueJAKProg

∆L,∆P
du programme implémen-

tantA est simulée par la sémantique AASAPJA∆K deA,
au sens où tous les comportements deJAKProg

∆L,∆P
existent,

à équivalence près, dansJA∆K.

Étant donnée une propriétéϕ désirée sur l’implémen-
tation, le problème de l’existence d’un plate-forme implé-
mentant l’automateA et satisfaisant la propriétéϕ se ra-
mène donc à celui de l’existence d’un paramètre∆ > 0
tel que la sémantiqueJA∆K soit satisfaisante. On dit alors
que l’automateA satisfait de façon « robuste » la pro-
priétéϕ. Intuitivement, le termerobustes’oppose à la fra-
gilité constatée au paragraphe 4.2 de la sémantique théo-
rique des automates temporisés : malgré les perturbations
induites par la plate-forme, et obtenues à travers l’intro-
duction du paramètre∆, le système satisfait encore la
propriété. La vérificationrobusted’une propriété consiste
alors à décider de l’existence d’un tel∆. Notons que la
propriété «faster is better» est trivialement satisfaite par
ce choix de plate-formes.
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6.3 Vérification robuste de propriétés
Au lieu de vérifier une propriétéϕ sur un modèleA,

nous cherchons donc maintenant à prouver l’existence
d’une valeur du paramètre∆ pour laquelle la sémantique
élargieJA∆K de l’automate vérifieϕ.

Ce problème a été résolu dans [26] pour lespropriétés
simples de sûreté, qui expriment que le système ne va ja-
mais entrer dans un ensemble d’états indésirablesI. Cette
solution repose sur l’équivalence suivante : il existe une
valeur de∆ telle qu’aucun état deI n’est accessible dans
la sémantiqueJA∆K si, et seulement si,

⋂

∆>0

Acc(A∆) ∩ I = ∅

où Acc(A∆) représente l’ensemble des états accessibles
deJA∆K. L’intersection des ensembles d’états accessibles
qui intervient dans cette équivalence, et que nous note-
ronsAcc∗(A) par la suite, est bien définie, puisque l’en-
sembleAcc(A∆) est une fonction croissante de∆. Il re-
présente l’ensemble des états accessibles deJA∆K, aussi
petit que soit∆.

Avec la sémantique classique des automates tempori-
sés, les algorithmes sont basés sur une relation d’équiva-
lence d’indice fini, dont les classes d’équivalence sont ap-
peléesrégions. Celle-ci permet la construction d’un auto-
mate, appeléautomate des régions, utilisé pour calculer
l’ensemble des états accessibles [8].

Pour calculerAcc∗(A), on étend cette construction
pour qu’elle tienne compte de l’inexactitude des horloges.
Intuitivement, deux phénomènes peuvent ajouter des états
dansAcc∗(A) :

– les trajectoires qui passent à la frontière de gardes
ouvertes : c’est ce qui se passe dans l’exemple du
protocole de Fischer ;

– les trajectoires cycliques de l’automate, qui per-
mettent d’accumuler les imprécisions, si petites
soient-elles. Cet aspect, qui n’est pas présent dans
notre exemple du protocole de Fischer, est présenté
sur un exemple réel dans [28].

Dans [26], il est montré que, précisément,Acc∗(A) est
l’ensemble des état accessibles dans une version étendue
de l’automate des régions, dans laquelle on « ferme » les
régions et on ajoute des transitions supplémentaires cor-
respondant à ces trajectoires cycliques. Cet algorithme
permet de s’assurer de lasûreté robusted’un automate
temporisé. Récemment, il a été étendu à la vérification
de propriétés de LTL (équité, vivacité, ...), ainsi qu’à
quelques exemples de propriétés temporisées (comme par
exemple la propriété de « temps de réponse borné ») [18].

7 Pour aller plus loin

Algorithmes efficaces pour la vérification robuste. Il
est bien connu que les algorithmes basés sur les régions
(comme celui que nous avons présenté ici pour l’approche
sémantique)ne passent pas à l’échelle, c’est-à-dire qu’ils
ne termineront, en pratique, que de petits exemples. Dans

le cadre de la sémantique classique des automates tem-
porisés, des algorithmes symboliques et des structures
de données efficaces ont été définis, et les outils cor-
respondant ont montré leur puissance (UPPAAL, KRO-
NOS, ...) Plusieurs travaux ont été initiés sur l’extension
de ces algorithmes symboliques au model-checking ro-
buste [22, 43, 29].

Synthèse de contrôleurs robustes. Bien entendu, les
deux parties de cet articles se rejoignent et ouvrent un
champs vaste de travaux futurs : un défi important est de
mettre au point des techniques de synthèse de contrôleurs
implémentables, sans passer par la phase de vérification
de l’implémentabilité.

Pour ce problème, l’approche de l’implémentabilité par
modélisation semble très prometteuse, puisqu’elle permet
de modéliser de façon très précise les interactions entre le
contrôleur et le système qu’il supervise. Elle permet par
ailleurs d’utiliser directement les algorithmes déjà exis-
tants.
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