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Résumé S satisfait (ou non)) (ce qui est not&' = ). Ces tech-

nigues sont maintenant bien connues et utilisées dans le
Cet article est une introduction au contréle des sys- domaine industriel. Cependant, pour certains types d’'ap-

temes modélisés par des automates temporisés. Nous défplications, il est nécessaire de prendre en compte des ca-
nissons les notions de base du contr6le vu comme un jeu ractéristiques temporelles autres que le telogsjuecap-
stratégie, objectif de controle, états gagnants. On s‘inté turé par un modele du type automate fini. Par exemple,
resse ensuite aux opérateurs de base permettant de répour des problémes d’ordonnancement, les durées des
soudre les jeux temporisés. Nous considérons le cas desaches doivent étre prises en compte explicitement. Il est
jeux de slreté pour lesquels nous donnons un exemplgarfois possible de se ramener & un modéle (en temps)
complet de calcul de contrleur. Nous abordons ensuite discret mais cela peut s'avérer un facteur limitant : par
la notion importante d’'implémentabilité des contréleurs. exemple, si un systeme a desnstantesle temps variant
Deux points de vue sont proposés : I'un syntaxique, quidel a10000, considérer une horloge discréte de granula-
consiste a décrire la plate-forme cible pour I'implémenta- rité 1 engendre un nombre d’états prohibitif pour les al-
tion par des automates temporisés; I'autre sémantique, gorithmes de model-checking; d’autre part, I'utilisation
qui considere une sémantique implémentable des auto-du temps discret suppose que I'on connait exactement les
mates temporisés. durées des diverses opérations a réaliser. Pour prendre en

compte unencertitudesur ces durées (durée des taches,
Le contenu de cet article est basé sur les articles [1, 2]. des communications), on utilise donc des modéles plus
fins que les automates finis, par exemple desomates
temporisé$8] ou I'on peut utiliser desiorlogespour spé-
cifier le comportement temporel du systéeme. Les algo-
rithmes de model-checking utilisés sur les structures dis-
crétes (automates finis, logique temporelle) ont été éten-
dus aux modeles temporisés et ont conduit au développe-

1 Introduction

Modélisation et vérification des systemes temps-réel.
La plupart des appareils domestiques (machines a laver

téléphones, téléviseurs, lecteurs CD/DVD) que nous utili- ment d'outils de vérification dédiés tels qUPPAAL [9],

sons conuennentdes_or_mals de nombrlegiciels Sides KRONOS [46], CMC [37] ou encoreHyTech [33] ou
erreurs dans ces logiciels ne sont pas dommageables, i HAver [32]

n'en va pas de méme pour les logiciels qui contrélent des
centrales nucléaires ou des trajectoires d'avions, de fu-
sées ou de voitures : dans ces systémes, une défaillancke probléme de la synthése de contrbleur. Dans le cas
logicielle conduit souvent a des dégats importants ou desdu model-checkingon dit que les systémes considérés
pertes en vies humaines. On parle alors de systémies  sontfermés: on travaille sur un modéle complet du sys-
tiqgues et il convient donc, lors du développement de téme incluant 'environnement a contréler, les éventuels
telles applications, de s’assurer gu’elles satisfont un ce actionneurs et le contréleur; ce systéme évolue sans in-
tain nombre depropriétés notamment des propriétés de fluence extérieure. Dans le cadre de la synthése de contro-
s(reté (.e.I'absence de défaillance grave). leurs, on part d'un systenmuvert le but étant de le fer-
Une approche classique de vérification, reodel- mer : si S est un modéle du systéme ouvert a contro-
checking42], consiste a construire un modéle comglet ler, on lui ajoute un contréleut’, la composition paral-
du comportement du systéme étudié (par exemple un autolele (S || C) représentant alors le modéle complet ou
mate fini), a formaliser la propriété de correction attendue fermédu systéme.
par une formule) de logique (temporelle), puis a utili- Si la propriété de correction a satisfaire gstes tech-
ser un algorithme (de model-checking) pour vérifier que niques de model-checking permettent de répondre a la



guestion « est-ce qué contrblé parC (c’est-a-dire le
systemeS || C) satisfaity ? ». Le probléme de model-
checking (MC) s’écrit alors formellement :

Etant donnés, C ety, est-ce quésS || C) = ¢ ?

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

Cette approche nécessite donc d’'abord de construirepremIere pame

(éventuellement & la main) un contrélelr de maniére
a définir complétement le systéme, et ensuite a vérifier
le systeme contrdléS || C). Ceci peut s’avérer difficile
dans le cas de systemes complexes ou/et avec des propri
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temporises

tés difficiles a mettre en ceuvre (comme par exemple des

propriétés dépendant du temps). De plus, si la propriété

attendue n’est pas vérifiée, on doit modifier le contréleur
et vérifier de nouveau le systeme de facon itérative jus-
gu’a obtenir un contrdleur correct, ce qui peut étre trés
long si un tel contréleur n'existe pas . ... Idéalement, on
souhaiterait ne décrire que le systéme a contréleakt
culer (ou synthétiseyun contrdleur (s'il en existe un), de
maniére a ce que la spécificatignsoit satisfaite. C'est

la problématique deontrdlg plus générale que celle du
model-checking. Le probleme dwontréle (CP) pour les
systemes ouverts est formellement le suivant :

Etant donnés et o, existe-t-ilC tel que(S || C) = ¢ ?

Du contr6le aux jeux. Un probleme de contrdle peut
étre formulé simplement dans le cadre deHéorie des
jeuxdiscrets [39, 44, 10, 41] ou temporisés [38, 12, 31,
25]. On peut modéliser un systéme ouvert par un auto-
mate temporiséle jeu(Timed Game Automatp GA)
comme celui de la Figure 1. Un TGA est un TA avec les
actions partitionnées en deux sous-ensembles disjoints :
les actioncontrblablesetincontrdlables Par exemple le
systeme ouvert de la Figure 1 comporte des transitions
contrblables(traits pleins) etincontrélables(traits poin-
tillés). Le type d’une transition est déterminé par son éti-
quette : on classe les actions de transitiénis co, c3, u}

en deux groupesy. {c1,¢2,¢c5} pour les actions

Pour répondre au probléme (CP) il est souvent nécessaireontrolables, eE,, = {u} pour les actions incontr6lables.
de restreindre la classe de modéles dans laquelle on vainsi une transition est contrélable (resp. incontrolgble
chercher un contréleur. Par exemple on peut chercher desi son étiquette est daf%. (resp.X,). Les protagonistes
contréleurs qui sont des automates finis (donc a mémoiredu jeu sont le contrdleur (qui détermine quand une action
bornée), ou bien des automates temporisés. Le probleme&le X, est faite) et I'environnement (qui peut faire des ac-

naturel qui se pose aprés (CP) est celui dgylathése de
contréleur(CSP) : Sila réponse a (CP) est « oui »,

Peut-on construir€’ tel que(S || C) = ¢ ?

Implémentabilité des contrbleurs temporisés. Le but
de la synthese de contréleur est évidemment d’aller en-
core un peu plus loin : il s’agit d'implanter (de maniére
aussi automatique que possible) le contréleur synthétis
afin d’obtenir un systéemegel qui contrdle effectivement
le systeme étudié.

Si le contréleur est un automate fini, cette étape pose

peu de difficultés. Dans le cas des automates temporisesre
cette étape n’est pas aussi simple : les automates tempo

risés sont un modéle mathématique, trés efficace pour le

raisonnements formels, mais assez éloignés des systeme

informatiques réels. L'horloge d’'un systeme informatique
est digitale et n’a qu’'une précision finie, et deux systemes
ne peuvent pas se synchroniser parfaitement.

De maniere assez informelle pour I'instant, nous dé-
finissons le probleme deithplémentabilité d’'un contro-
leur (Impl) :

Peut-on implantefidelemente contréleurC ?

Par « fidélement », on entend ici quedmgramme phy-
siquedoit lui aussi contréler correctement le systéme étu-

é

tions deX,). Dans I'exemple précédent, I'objectif (pour
le contr6leur) est d'éviter que le systeme aille dans I'état
Bad, et ce, quelles que soient les actions Xtg de I'en-
vironnement. On parle dans ce cas d'un objectifdreté
(safety.

Automates temporisés. Un automate temporisdifned
Automaton TA) posséde des horloges prenant leur valeur
dansR>, commez dans I'exemple de la Figure 1. Les
trajectoires définies par un tel automate commencent dans
I'état initial (¢o,z = 0). Le temps peut ensuite s’écou-

r d’'une duréej (¢ Rs() et le systéme atteint I'état
lo,x = 0) (les horloges vont & la méme vitesse que le
gmps physique). L#ocalité ¢y est contrainte par un in-
variant [z < 4] qui impose que le temps qui s’écoule
dans/, a partir dex = 0 soit inférieur a4 unités de
temps. Enfin, le tir des transitions est lui aussi contraint :
c1 ne peut étre tirée que si < 4. La spécification de

la Figure 1 impose donc qu’on fasegavant4 unités de
temps. La sémantique d’un automate temporisé esysmn
teme de transitions temporig&imed Transition System
TTS), qui est constitué de deux types d’'évolutigmas-

sage du tempst action discréte Une exécution est une
séquence de telles évolutions avec une alternance entre le
passage du temps et les actions discrétes. Des exécutions

dié. En fait, cette question ne se pose pas uniquement danpossibles pour I'automate temporisé de la Figure 1 sont



[z < 5]

Figure 1. Un exemple de jeu temporisé — le systéme owert

par exemplép; etps : 2.1 Reglesdujeu
L5 . Dans la théorie des jeux discrets [44] (automates finis,
pr: (€o,0) —= (fo,1.55) — (£1,1.55) a pile, etc), les régles du jeu définissent I'espace d’états
167, (¢1,3.22) = (Bad, 3.22) du systeme : par exemple un jautour a deux joueurs
pa i (Lo, 0) 11 (fo,1.1) < (£, 1.1) 21 (61,3.2) impose que les coups des joueurs alternent; le prochain

état du systeme est déterminé par un joueur a la fois, celui
dont c’est le tour de jouer. Un jeu discret a deux joueurs

Dans un systéme de transitions temporisé il y a tout & &St ditconcurrents’il impose que les deux joueurs choi-
la fois une infinité de transitions temporisées (d'étiqeiett sissent simultanément et indépendamment leurs actions :

§ € Rs) et une infinité d’états. Cependant, il existe une le prochain état du systéme est alors la résultante de ces

abstraction finie de ces systémestobmate des régiorte choix simultanés. Dans le cas des jeux temporisés, la no-

Alur & Dill [8]) qui permet de prouver des propriétés de tion de jeu a tour m'a pas beaucoup de §ecnéin',[er_ét
correction. Les étatsymboliquesi’une telle abstraction ~ dU €mps (quantitatif) dans le modele est de décrire des

sont deszonesdéfinies par une localité et des contraintes 10U€urs dont les comportements dépendent du temps, et
sur les horloges. Dans I'exemple de la Figure 1, on obtient€Urs actions sont donc fonctions des délais écoulés. On
des états symboliques du typk, 1 < = < 3). Bien en- distingue dewsémantiqueslassiques pour les jeux tem-

tendu dans le cas ol il y plus d'une horloge les zones sontPCrSes : les jeux @bservation continugss, 12] et les
plus compliquées [8, 13]. jeux avecsurprise[25]. ,

Pour lexemple de la Figure 1, si le controleur veut évi- €S jeux aobservation continugss, 12] sont tels que
ter I'étatBad, il doit imposer des restrictions sur les dates chague joueur (etdonc le controleur) observe continiment
de tir des transitions contrélables : par exemple, il ne doit I'¢tat du systeme pour déterminer son action, soit attendre
pas autoriser I'action; & partir def siz > 3; il ne doit soit faire une actlon_ discréte; dans I'exemple de la Fi-
pas non plus attendre trop longtemps déns’il arrive gure 1, dans la localité, le contréleur peut attendre tant

dans cette localité avec < 3, car dés que: > 3 lenvi- Uil veut (jusqu'az = 5) ou tirer la transition; : son
ronnement peut tirer une transition incontralable amenantCnoix se fait en fonction de I'état courant du systeme dont
le systéme darBad. il a une connaissance exacte a tout moment. Il faut com-
prendre que si par exemple, le systeme est encorefgdans
a la datex = 4, il se peut que I'environnement tire
conduisant le systtmeBad. Si, a cette méme date, le

Lors du déroulement du jeu, il est nécessaire de déﬁ_controleur choisit aussi de tireg, le systéme va de fa-

nir la marche a suivre, et aussi les coups possibles pour(;On hon-déterministe darg ou dansBad. Par consé-

chaque joueur. Dans le cas des jaliscrets les coups quent, si le contréleur veut a tout prix empécher le sys-

possibles sont deactions discrétesChacun des joueurs teme d attel_ndreBad, le controleur doit tlreAch avant la .
.datex = 3 (incluse). En ce sens, le contrbleur peut anti-

possede un ensemble d'actions qu'il peut jouer, et qui ciper les actions de I'environnement : I'environnement ne

peuvent varier suivant I'état dans lequel se trouve le sys- P .- S C

téme. Dans I'exemple de la Figured, n'est tirable que peut pas lesurprendrecar s'il peut faire une action incon-
trélable (mauvaise) dansunités de temps, le contrdleur

dans l'état(4y, x < 4), u dans(f1,z > 3), (lo,x < 2). > i L.
Dans le ca(sodgsj_eui thpori(séls,ES 1)2]( IQeSCCjoueu)rs disPeut observer tous les €tats intermediaires et décider de
I, faire une action discréte avant

posent d’une action supplémentaire qui est I'« attente » :
un joueur peut décider d’attendre avant de faire une action La sémantique des jeux avearprise[25] estsymeé-
discréte si celle-ci ne doit pas étre jouée trop tot. Dans lestrique : chaque joueur doit proposer indépendamment un
deux cas (attente ou action discréte), la légalité et ld+ésu coup qui est un coupléduréeaction), ou I'action peut
tat d’'une action sont déterminés par ftégles du jeu

2, (£y,3.2) 25 (£2,3.3) =2 (49, 0) - -

2 Seémantique des jeux temporisés

2Sauf dans le cas du contrdle d’'un environnement continu par u
10n note(¢, v) un état du systéme au lieu & = = v). controleur digital comme dans [34].




étre une action de contrdle ou I'action « ne rien faire ». 2.3 Obijectifs de contrble

Le couple(d, a) correspond au coup « je propose de faire  Dans la section 1, le probléme de controle (CP) a
I'action a dansé unités de temps »; une fois les propo- comme paramétre la propriété souhaitéées propriétés
sitions faites, par exempl&dy, a1) pour le contréleur et |es plus simples sont les propriétés (définies sur les états)
(62, a2) pour 'environnement, c’est celle de durée la plus de sireté(safety et d’atteignabilité(reachability). Dans
courte qui est sélectionnée. &i < J, le prochain étatdu  |e premier casy désigne un ensemble d’états sirs du sys-
jeu est determiné par le résultat dg et sid; = d2 ily téme, et le probléme de contrdle consiste alors & trouver
a deux prochains états possibles : celui obtenu aprés  une stratégie de maniére & maintenir le jeu dans les états
celui obtenu apres,. Contrairement a la sémantique de de ¢ : on parle alors desafety control problen{SCP).

I observation continude controleur ne peut plus interve-  Dans le second casg;, correspond & un ensemble d’états
nir une fois qu'il a choisi de laisser passirunités de  dans lequel on veut amener le systéme : le probléme de
temps et il peut se faire surprendre par I'environnement contréle consiste a trouver une stratégie de maniére a for-
qui fait une action avant qug unités de temps se soient cer le jeu a aller dans un état geet on parle deeacha-

écoulées. bility control problem(RCP). De facon plus générale, on
peut définir des objectifs de contrdle qui sont des formules
2.2 Stratégies de logiques temporelles comme LTL [40], MTL [14] ou

Dans le cadre de la théorie des jeux, le probléme deTCTL [31]. On peut ainsi spécifier des objectifs comme
controle (CP) devient : « Existe-t-il urstratégiepour que ~ « amener infiniment souvent le jeu daps sans jamais
le contrdleur gagne le jeu ? » (la condition de gain est dis- passer pap; ». Plus généralement on peut définir des ob-
cutée dans la partie 2.3). On confond contréleur et straté-jectifs w-réguliers [44].
gie car ils représententla méme chose. La notion de straté-
gie est celle communément utilisée dans les jeux (comme . .
les échecs par exemple). Une stratégie indique le coup &4 Propriétés des stratégies
jouer, en fonction de I'historique des coups joués par les On définit maintenant de maniere plus formelle
joueurs et des états rencontrés depuis le début du jeu. Dan€Cf. [38, 12]) les problemes de controle donnés sous la
le cas des jeux temporisés sous la sémanticpissarva- ~ forme de jeux temporisés ayant une semantiqobser-
tion continue une stratégie est une fonction partidglee ~ vation continueet pour des objectifs de slreté. Sait
I'historique des coups (incluant les temps écoulés) dansun TGA (par exemple l'automate temporiSéde la Fi-
'ensemble{\} U £. ol \ est I'action spéciale « ne rien  gure 1), ettel que I'ensemble des €tats atteignables@ans
faire ». Dans le cas de la Figure 1, on peut définir partielle- (Sans aucun controle) égeacti;). Soity I'ensemble des
ment la stratégig par exemple par f(p.lo, z < 2) = A, états sdrs. On considére le SCP pGuet ¢. Une straté-
f(p-lo,x = 2) = ¢1, ol la notatiorp./; signifie « pour ~ gie, pour étre gagnante, va devoir restreindre I'ensemble
tous les historiques se terminant &n». Cette stratégie ~ des états atteignables du systeme pour que seuls des états
indique d’attendre & partir de tout historique se termi- SUrs soit atteignables. Remarquons tout d'abord qu’une
nant dans I'état/y, = < 2), et de faire 'action; quand stratégie, méme si elle est déterministe, n’engendre pas
Ihistorique se termine pafty, = = 2). Dans le systéme  une unique exécution. En effet, une stratégie ne donne que
contrdlé parf, il est impossible d’obtenir des trajectoires des restrictions sur les actions contrdlables (et ne iastre
se terminant etity, z > 2) car pour cela, il faudrait que  donc pas les actions incontrélables). Par exemple la straté
la stratégie autorise I'actiond’attente pour un historique ~ 9ie f(p.l2,z < 1) = A, et f(p.l2,z = 1) = c3 engendre
se terminant erf/y, x = 2). Une stratégie restreint I'es-  les exécution$ls,r = v < 1) 2, (by,x=v+0<1)
pace d'états atteigables du systeme de départ. Une stragt aussi(ls,z = v < 1) - (Bad,z = v). De méme
tégie f qui ne dépend pas de toute I'histoire mais seule- 3 partir de l'état(¢y, 2z = 1), il N’y a pas de priorité &
ment du dernier état du systéme est appstégeégie po-  ['action controlablec,, et les deux exécutionds,z =
smon’nglleog encoresans mémome_an e_nte_ndu, une 1) . (gy2 = 1) et(ly,z = 1) 25 (Bad,z = 1)
stratégie doit prescrire un coup vahde.r A_|n3| la fonction ggopt possibles. Le je@ controlé avec la stratégie,
f'(p-lo, = > 4) = c1 'est pas une stratégie car elle pres- note £(), produit comme résultat un ensemble d’exé-
crit un coup qui n'est pas dans le jeu donné par I'exemple cytions qui forme un sous-ensemble de I'ensemble des
delaFigure 1. Dans le cas des j@wec surpriseune stra-  eyécutions du systéme ouveit En terme d'états attei-
tégie est une fonction de I’hlsto_nque dans_l’ensemble desgnables, on @Reaclif(G)) C ReackG). Le SCP de-
couples d&R>o x ({A} U %,). Si, dans un je@vec sur-  yient dans ce cas : « Existe-t-il une stratégietelle
prise, on impose que les coups soient de la forfber) ~queReaclif(G)) C ¢? ». Une stratégie qui satisfait
avece € X ou(d, A) avecs € R>o, on obtientdes straté-  cette inclusion est ditgagnante La stratégie trivialef,
gies « sans surprise » ou I'état du systéme est observablgj consiste pour le contréleur a ne rien faire (toujours
aprés tout délai écoulé et avant toute action discréte. dire \) peut étre une stratégie gagnante : il suffit de vé-
3|l se peut en effet qu’un historique se termine par un étatumiia rifier par mOdeI_CheCkmg qUE.eaCmf)‘(G)) g (‘0'. Mais
coup du controleur n'est possible ; dans ce cas cest lenmiement seul  Cette solution n’est pas satisfaisante car le jeu risquede s
qui peut jouer et on ne peut pas définir de stratégie pour ledenr. bloguer du fait de I'immobilisme du contréleur. On sou-
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Figure 2. Contrble Zénon

Figure 3. Prédécesseurs contrdlables

haite évidemment éviter cela et que le contrdleur soit non-

bloguant. On cherche donc des stratégies qui ont cette progner [25], alors que les stratégies sans mémoire suffisent
priété de non-blocage [38, 24, 30]. De la méme maniere, nor gagner les jeuk observation continu@héoréme 2).

il se peut qu’une stratégie soit gagnante parce qu’elle in-
duit des comportements di#gnon c’est-a-dire des com-
portements dans lesquels un nombre infini d’actions dis-
crétes sont effectués en un temps fini. Sur I'exemple de

3 Algorithmes de synthése de contrdleur

la Figure 2, si 'on veut éviteBad et donc rester dans Les algorithmes pour la synthése de contréleur pour les
¢ = {(lo,z,y > 0)}, on peut définir la stratégie sui- automates temporisés de jeu sont donnés dans [38, 12, 23,
Y= (50,¢) (51,¢) 25]. On donne ici 'exemple d’'un algorithme permettant

vante : soifp,, 'historique ((o, = = O)(é : de calculer les états gagnants d’un jeu de sireté dans le
iC

(b, = >, 0;), ou la transition—— consiste a at-  cadre défini dans [38]. Le résultat de cet algorithme sur
tendred; unités de temps et ensuite a fairéOn définit la I'exemple de la Figure 1 est donné & la fin de la section.
stratégief (pn) = (5 - (1 — i, d:), c). Cette stratégie

est bien non bloguante si on part Ae< dg < 1. Elle 3.1 Prédécesseurs contrdlables

produit une seule exécution limite (infinie) qui ne passe  gojt CPre(X) = {s|3c € S.|s = s’ A s’ € X}
jamais paBad. Néanmoins elle empéche le temps de dé- etUPre(X) = {s|3u € S, |s = s’ A s’ € X}. Ces

passer la valeur, produisant ainsi une exécuti@@non 4o x ensembles correspondent aux états a partir desquels
En pratique, celaimpose que le controleur réagisse de plu§; gyiste une transition contrélable (resp. incontrolable
en plus vite et fasse des actionseéparées par une durée yont e but est dany .

de plus en plus courte, tendant vers .zg’ro. Ceci n'est pas | 5 Figure 3 décrit les conditions pour qu'un étatoit
réaliste et des méthodes ont été définies pour Cons”“'r%nprédécesseur contrdlabtéun ensemble d'état¥ - il

des stratégieson-Zénorj21, 25]. faut que le contrdleur puissercerle systéme a aller dans
. un état deX, en choisissant de laisser passer du terips (
2.5 Etats gagnants _ puis de faire une action contrdlahleet ce sans que I'en-
Le probleme de controle se réduit au probleme du cal-yironnent puisse I'amener a 'extérieur dé (noté X) a
cul des étatgagnantsdu jeu. Ces €tats sont definis s€- partir d'un état intermédiaire, rencontré en allant de
mantiqguement comme étant ceux a partir desquels il existey 4.
une stratégie gagnante. On notéles états gagnants du Un états est donc un prédecesseur contrdlablédsi,
jeu. Si on sait calculer 'ensemble de ces états, on peutyt seylement si -
déterminer facilement s'il existe une stratégie permeéttan 5
de gagner le jeu : il suffit de déterminer si I'état initial 1 39 > 0telques — 5" A s € CPre(X)
fait partie (_JIeW. qu bonne propriété des jgux de sﬂ_reté 2. pour toutd < t < ¢ tel ques - s, on as; ¢
a observation continuest qu’ils sontdéterminésce qui UPre(X)
signifie que tout état du systéme est soit gagnant pour le o R
controleur, soit perdant (gagnant pour I'environnement). Leénsemble des prédeécesseurs controlablesXdeest
De plus, dans le cas ou 'état initial est gagnant, il existe NOtem (X).
une stratégie globalg, sans mémoire, gagnants.théo- Dans I'exemple de la Figure 1, I'état,, z = 1) est
réeme 2 dans la partie 3.3). Cette propriété de jeu déter-Un prédécesseur controlable de, » = 2) : on peut lais-
miné, permet par exemple de réduire le calcul des étatsSer passer du temps @é,x = 1) jusqu'a(fy,z = 2)
gagnants pour un jeu d'atteignabilité « le contrdleur doit PUis tirerc; dey al,. Lors du passage du temps aucune
forcery » & un jetinverséot on calcule les états gagnants transition incontrolable n'est tirable.
du jeu de slreté « I'environnement doit maintenir le sys-
teme dansp ». 3.2 Opérateurs symboliques
Dans le cas général des jeaxec surpriseon n'a plus Comme nous l'avons indiqué précédemment, la sé-
ces propriétés car les jeaxec surprisee sont pas déter- mantique d’un automate temporisé est un systeme de tran-
minés. D’autre part, les jeux avec surprise sont plus com-sitions temporisé contenant une infinité de transitions et
pliqués que les jeux a observation continue : par exemple,d’'états. Pour analyser de tels automates, il est nécessaire
il existe des jeux temporises/ec surprisegour lesquels  de regrouper les états états symboliquequi sont des
il faut des stratégies & mémoire non bornée pour ga-(unions finies de) coupled, Z) ou ¢ est une localité et



Z une contrainte convexe sur les horloges. Les opéra-Théoréme 2 ([12]) Si G est un automate temporisé tel
teursCPre, UPre et = ont deux propriétés importantes. que I'état initial deG est gagnant pour I'objectif de s0-

Si X est une union de zones, alors : reté o, alors il existe une stratégie (maximal¢} ga-
P, : CPre(X),UPre(X) etn(X) sont des unions de gnante et sans mémoire.
zones,
P, : CPre(X), UPre(X) etn(X) sont effectivement ~ Pour calculer cette stratégie on commence par renforcer
calculables. les gardes des transitions de telle maniére qu’en partant
Pour l'automate temporisé de la Figure 1, on a d'un état gagnang, si on franchit une transition contro-
CPre(f1,x < 3) = (fp,x < 3)etsiZ = (ly,z < lable dans I'automate de jeu avec les gardes renforcées,
4)U (b1, > 0) U (b2, > 0) alorsw(Z) = Z' avec alors on atteint un état gagnant. Les renforcements des
7' = (by,x <3)U (1,0 <z <3)U (lo,z > 2). gardes sont donc les plus grangeéconditionspermet-
tant d’'atteindre des états gagnants. Dans notre cas on doit
3.3 Calcul symbolique des états gagnants renforcer la garde de; en ajoutant la contrainte < 3,

On peut montrer [12] que dans le cas d’'un TGA, et celle dec, en ajouta_mt la contArainte > 2 (q,ui. indique
d'un objectif de siireté convexe, lensemble des états 9u’on ne doit pas tirer trop tot;). La stratégie la plus
gagnantsV, défini dans la partie 2.5, est le plus grind Permissive est ensuite donnée par : attendre pour tous les
point fixe de la fonctiorh(X) = ¢ N «(X). Il faut bien états gagnantstels qu'il existes > 0 ets - s’ ets’ est
noter que/V est 'ensemble des états gagnants, donc maxi-gagnant; faire une transition contrélablg si la garde
mal ; donc un état est gagnant ssi € W. Si est défini renforcée le permet. Dans le cas de I'exemple de la Fi-
comme une union de zones, alors le calcul itératif défini gure 1 la stratégie la plus permissive est donnée dans le
par Xo = ¢, X;11 = h(X;) = pN7(X;) est tel que  Tableau 1. Il faut bien noter que pour obtenir une stratégie
tous lesX; sont des unions de zofe®t s’arréte en un  non-Zénonil ne faut pas choisir indéfiniment dans/,
nombre fini d’itérations. Lorsqué’;,.1 = X,,, le plus (ou ¥y, ¢3), mais bien tirerc; & un certain point. De cette
grand point fixelW* = X;, deh est atteint etV * = W. maniére, on construit un automate tempoéisg@onné Fi-
Comme on peut décider si I'état initial d’'un automate ap- gure 4) qui représente la stratégie la plus permisgivet
partient & un état symbolique, on obtient donc le théorémetel queG || C satisfait la propriété de siregé Dans le cas
suivant : de jeux d'atteignabilité, le calcul d'une stratégie gagran

peut nécessiter plus de travail [15].

Théoreme 1 ([12, 35])Les problemes de contrdle SCP et
RCP sont décidables pour les automates temporisés et [» <3 [» <3
EXPTIME-complets. — 2<3:¢ —

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

3.4 Synthése de stratégies gagnantes 2 <2< 5
Pour ce qui est du probléme de synthése de stratégie,

dans le cas d'un objectif de sdreté, on peut définir la straté-  Figure 4. Contrdleur le plus permissif pour I'exem-

giemaximaleoula plus permissiveEn toute rigueur, cette ple de la Figure 1.

stratégie la plus permissive n'est pas une stratégie au sens

de la partie 2.2 car il faudrait qu’elle associe une action

deX. U {\} &une exécution. La stratégie la plus permis-

sive f* associe & chaque exécutiprun sous-ensemble 4 Pour aller plus loin

non vide deX. U {\}. Toute (sous-)stratégig (au sens

de la partie 2.2) non bloguante telle qyiép) € f*(p) Observation partielle. Nous avons ici supposé que le

est une stratégie gagnante fétest maximale pour cette  systame & contréler était totalement observable : & tout
propriété (c’est pourquoi on la qualifie de stratégie la plus moment le contréleur peut connaitre I'état du systéme, les
permissive). Concernant la synthése de stratégies on a Iggjeurs des différentes horloges et les actions. Dans un

théoreme suivant : systéme plus réaliste, le contrbleur accéde aux variables
4pour calculerr(X), il est nécessaire d'introduire un nouvel opéra- dU systeme par_des capteurs et le systeme peut posséder
teur qui n’est pas décrit ici mais qui est facilement calolda ses propres variables, non communiquées au contrdleur.

5Dans le cas d'un jeu deeachability c’est le plus petit point fixe de Largement étudié pour les systemes a événements dis-
lafonctionh(X) = o U m(X). crets, le probléme du contrdle sous observation partielle

L'intersection de zones est une zone. , ., ape o

7Le domaine gagnant est donné pour chaque locéjitgans la co- se pose également dans un cadre temporisé. Différents

lonne correspondante. niveaux d’observation partielle ont été introduits, atlan



Calcul des états gagnant$l* - .
Stratégie la plus permissivef*
(X & [ &6 [ & |

4 ¢ I
0 |[0<2<4|0<2<5]|0<x<5 LI [ &6 [ & |

1 [[0<z<4]0<z<3[2<2<5 A zig ;ﬂzi iig
2 [0<z<3 - Z < < <

T
T

TAB. 1. Calculs symboliques pour I'exemple de la Figure 1.

de la non-observabilité d’actions a la non-observabilité 4.1 Motivations

d’horloges ou d'états [17]. Rappelons qu’un automate temporisé est un automate
fini étendu avec des variables mesurant le temps. Un tel
automate possede deux types de transitions : les transi-

Algorithmes, modéles et propriétés. Concernant les . . - R
\ . A  tions de temps, qui consistent a laisser un certain délai
algorithmes de synthése de contréleurs, des travaux ré-

4 . : . . ., S’écouler et donc a augmenter toutes les horloges de 'au-
cents ont proposé des implémentations efficaces de I'al-

. N ! . tomate de ce délai, et les transitions d’action, a condition
gorithme a point fixe exposé dans cet article [3, 4, 20]
Les algorithmes de synthese de controleurs ont’été éte.n9ue les valeurs des horloges le permettent, changent état
dus au cas des systéntaerides34, 35, 45], qui sont une de I'automate et remettent éventuellement a zéro certaines
généralisation des automates temporisés ou les horIogerrloges' r e d le dexclusi I
peuvent évoluer a différentes vitesses. Finalement, @ans | I:;:r_enﬁns 3%x§rr(1jp € du protocole Sexc U‘EO_n mutuelle
cas de jeux d'atteignabilité pour des automatestemporiség? IScher [36] " e“X_?YSte_”_‘&‘ et 52 sou _aut}ent ac-
se pose le probléme du temps optimal pour atteindre uncéder a une section critique ; ils sont supervisés par deux

état gagnant. Ce probléme a été résolu dans [11]. Des Cri_controleurs chargés d’assurer que les deux systemes n’ac-

teres plus généraux d’'« optimalité » sont considérés danscedersont pas S|multanem‘ent a la section Ac|rmque. La fi-
[7, 15, 19]. Pour considérer des propriétés plus compli- 9U'e  represente un systeme et son controleur.

quées, il est possible d'exprimer les objectifs de controle On peut facilement montrer, grace a un outil de veri-
w-réguliers [38, 23] ou encore a 'aide de logiques mo- fication d’automates temporisés comePAAL, KRO-

dales temporisés [16, 14] . NQS ouHyTech, que I'exclusion mutuelle est bien réali-
sée par ces contrdleurs.

Deuxieme partie 4.2 Des automates temporisés aux plates-formes
, - d’exécution
Implementab”'te deS La propriété d’exclusion mutuelle de notre exemple
A . s est cependant étroitement liée au caractére infiniment
COﬂtI‘O|eurS temponses précis du modéle mathématique des automates tempori-
sés qui le composent. En particulier, elle repose sur la
garde strictex; > 2. Celle-ci assure en effet, combi-

Nous venons de voir comment il est possible de synthé-née avec l'invariant; < 2 de I'état Requéte, que lors-
tiser des stratégies gagnantes pour controler des systemegu’'un processu$’; peut atteindre sa section critique de-
réactifs. Ces stratégies peuvent par exemple étre représerpuis I'étatAttente, aucun autre processis ne peut étre
tées sous la forme d’'un automate temporisé, qui s’exécu-dans I'état Requéte. Ainsi, relacher la contrainte- 2 en
tera en paralléle avec le systeme a contréler. la contrainter; > 2 fait perdre la correction du systeme,

On peut cependant se poser la question de la perti-ce qui prouve sa fragilité. Par exemple, si la précision des
nence de I'utilisation de ces objets mathématiques, déshorloges est finie, ou bien si les horloges ne sont pas par-
lors qu'ils représentent des programmes : la sémantiquefaitement synchronisées, ou bien encore si des délais de
de ce modele est en effet extrémement précise et supposeommunication entre les processus, ou des délais de lec-
en particulier des transitions immédiates et des horlogesture/écriture des variables partagées viennent a ralentir
infiniment précises. Aucune plate-forme d’exécution ne systeme, il est possible que les transitions soient fraschi
permet d’'implémenter aussi précisément un tel automate a des instants interdits dans le modéle mathématique. Or
et rien ne permet d’assurarpriori que les propriétés vé-  de telles imprécisions, aussi petites soient-elles, exist
rifiées sur le modele théorique seront préservées par I'im-toujours dans un systéme réel et peuvent entrainer la vio-
plémentation. lation de la propriété d’exclusion mutuelle.

Nous exposons ici ce probleme sur I'exemple du pro- Lexemple précédent met en évidence un certain
tocole d’exclusion mutuelle de Fischer, et présentonsnombre de propriétés liées au caractére « idéal » du mo-
guelques techniques récentes permettant de prendre edéele mathématique des automates temporisés qu'il est im-
compte les imprécisions des systéemes réels. possible de reproduire dans un systéme réel :



Systémes; ContrdleurC;

start;? end;!

Figure 5. Le protocole d’exclusion mutuelle de Fischer

1. synchronisation parfaite des différentes composantesité implémenté sur une plate-forniedonnée et que le
du systéme, réception en temps nul des entrées, émisrésultat soit satisfaisant (le programme s’exécutant dans
sion en temps nul des sorties, un environnement donné sur la-dite plate-forme satisfait

2. précision infinie des horloges, tout ce qu’il faut). Imaginons encore que nous changions

la plate-formeP pour une plate-formé’ plus perfor-

mante. On aimerait que « ¢a marche » encore! (C'est la
propriété «faster is better».) Autrement dit, on aime-
rait ne pas avoir a refaire tout le travail de développe-
Pour mettre en défaut ces caractéristiques idéales, nousnent (implémentation de I'automate temporisé) puis de
considérons des plate-formes d’exécution réalistes pourtest/vérification/... éventuellement colteux qui a condui
lesquelles il faudra préciser : a accepter I'implémentation sit; on aimerait avoir des

1. la gestion des entrées/sorties du systéme vis-a-vis déjaranties pour que la méme implémentation soit encore
I'environnement, et/ou des variables partagées si le Satisfaisante suf’. Bien entendu, ce genre de garantie

systéme est distribué; les délais nécessaires a ce§st étroitement liée a la signification de /% est plus
opérations, performante qué ».

3. temps d’exécution des actions nul — vitesse infinie
du systeme lors de I'évaluation des gardes des tran-
sitions, et du choix de I'action a déclencher.

2. la précision de I'horloge globale du systéme, et des ) i

différentes horloges les unes par rapport aux autres si*-4 ~ L€s solutions proposees

le systéme est distribué, Une premiére solution, naturelle s'il en est, est de cher-
cher un pas de temp& pour la plate-forme d’exécution

3. lavitesse, la fréquence et la précision des calculs du .
pendant lequel elle soit capable de

systéeme.
a) récupérer et transmettre les entrées,

4.3 Besoins de garanties sur I'implémentation
Une fois I'étude du modéle terminée, on a en général
un automate temporisé qui vérifie formellement un cer- €) effectuer ses calculs.

tain nombre de propriétés. Il semble alors assez légitime|| 'agit ensuite de transformer I'automate temporisé en un
d'attendre que ces propriétés, prouvées sur le modelegytomate dont les horloges sont non plus continues mais
soient encore satisfaites par 'implémentation. On parle mises a jour toutes leA unités de temps. Cette discré-
de propriétépréserveéepar limplémentation. Plus pré-  tisation conduit alors & un automate interprété facilement
cisément, si 'automate temporisea éte deéveloppé sous  programmable. Malheureusement, il n’existe pas toujours
I'hypothese d'un environnement pour veérifier une pro- ge pas de tempa tel que le comportement de 'automate
prieté logiquep, alors limplémentation ded préservep interprété soit en tout point comparable a celui de I'auto-
si le programme codand, s'exécutant sur une certaine  mate temporisé [6]. Par conséquent, on ne peut pas trouver
plate-forme et dans le méme environnement, vérifie en-ge plate-forme d’exécution pour laguelle cette implémen-
corey. tation préserve toute propriété.

La préservation de’Aces.preri.etes selon la remarque  cette solution facile étant écartée, deux autres propo-
précedente est loin d'étre immediate. Une grande partiegjions sont en cours d'investigation pour résoudre le pro-
du travail autour du theme de I'implémentabilité va alors plame du passage a limplémentation.

consister a identifier tout ou partie des cas pour lesquels
il y a préservation de propriétés. Cela peut porter sur des 1. Modélisation de la plate-forme d’exécutioncette

b) mettre a jour I'horloge du processeur,

conditions sur la plate-forme d’exécution et/ou des condi- technique, présentée plus en détails dans [5], consiste
tions sur le programme implémentant I'automate tempo- a modéliser la plate-forme d'exécution (temps de
risé et/ou des conditions sur la propriété a préserver. transmission des entrées, dates de mises a jour

Une autre propriété qu'il est assez naturel d’'attendre de I'horloge, etc.) a l'aide d’automates temporisés.
est la suivante : imaginons qu’un automate temporisé ait Cette approche est développée dans la section 5.



2. Adaptation de la sémantique de I'automate tempo- 5.2 Modélisation de la plate-forme
risé : cette approche, introduite dans [27], consiste  Pour étudier les bonnes propriétés de cette implémen-
a modifier légerement la sémantique des automatesation sur une plate-forme donnée, la plate-forme est mo-
temporisés. Cette nouvelle semantigélergit les  délisée selon le schéma de la figure 7 : les trois points
gardes des automates temporisés, afin de prendre efjentifiés au paragraphe 4.2 comme mettant en défaut les
compte un défaut de synchronisation des composantshypothéses idéales de la sémantique des automates tem-
du systeme. Nous exposons cette étude dans la secporisés sont isolés et chacun est modélisé par un automate

tion 6. temporisé.
5 Modélisation de la plate-forme d’exéecu- | Modele d'environnemeritny |
tion bil, oo, bi! a1?, .y an?

L'approche de [5] propose une méthode pour implé-
menter des automates temporisés dans un cadre permet-
tant I'étude des garanties de I'implémentation. La mé-
thode est basée sur la modélisation de la plate-forme
d’exécution. D’'une part, a partir de l'automate tempo-
risé A a implémenter est produit automatiquement un au-
tomate discreProg(A) représentant le programme & im-
plémenter. D'autre part, la plate-forme d’exécution est
modélisée a I'aide d’automates temporig&d.a compo-
sition paralléle déP et Prog(.4) modélise I'exécution du
programme sur la plate-forme. Le but est alors de com-
parer cette exécution avec la sémantiqueddet d’en dé-
duire la préservation éventuelle de propriétés.

5.1 Le programme

Dans le modéle, I'automate temporisé est direc-
tement en contact avec I'environnement physiditier
(ce que nous notongl <« Env). Les sorties de4 ar-
rivent directement &nv et inversement, le temps phy-
sique et les entrées pour lui sont directement transmis.
On peut voir le passage a une implémentation comme I'in-
troduction d’'un intermédiaire enttd et Env : on a alors
A < P < Env. La transmission du temps physique
comme des entrées/sorties desont filtrées et/ou défor-
mées par le passage la plate-forme. Nous considérons
que la plate-forme transmet a I'implémentation.ddes
entrées qu’'elle regoit dEnv et qu’elle lui fournit aussi
deux entrées additionnelleaow représente I'horloge du
processeur et stocke la valeur de la date courantig
représente la vitesse d’exécution de la plate-forme, elle
sert & déclencher une nouvelle exécution du corps de la
boucle externe du programme. Ceci définit I'interface du
programme implémentant. Pour obtenir ce programme,
A est transformé en un automate non temporisé, lequel est
interprété par :

| oop each trig :
read now;
read inputs;
compute a step in Prog(A) ;
wite outputs;
endl oop.

L'automateProg(.4) est obtenu par transformation syn-
taxique deA ; un exemple est donné & la figure 6.

1.

3.

. Modéle d’horloge digitale :

| Modele de l'interface d’entrées/sortilas

sorties entrées

| Modele de programme pout : Prog(.A) |

now

| Modele d'horloge digital+

trig!

| Modéle dexécution)

Figure 7. Modéle global d’exécution

Modéle de linterface d’entrées/sorties : émet et
recoit les entrées/sorties depuis I'environnement;
transmet au programme les variables correspon-
dantes. Pour exemple, il permet de représenter le dé-
lai entre le moment ou une sortie est mise a jour par
le programme et le moment ou elle est émise vers
I'environnement; il peut aussi modéliser la politique
de consommation des entrées : qu’'advient-il des en-
trées non consommeées, 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 ?)

met a jour la va-
riable now. Il peut représenter le rythme de mise a
jour et la précision (peut-étre non-déterministe) de
I'horloge du processeur. Deux exemples sont fournis
alafigure 8.

Modéle d’exécution : émet I'événemenitig qui dé-
clenche I'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.

z=A
z:=0
now:=now+A

/'=

now:=0

z€E[A—e,A+¢]
Jo

now:=now+A

Figure 8. Deux modéles d’horloge digitale



trig? trig?

trig?,id=0
Tp,i:=0
trig? trig?
end; =0 now—T'p,i <2 now—.fp,i,gZ
id—0 Tp,ii=NOW Tp,i=NOW

1= id:=i id:=i

trig?,id=i
Tp,i>2,start;:=true
trig? Pt ! trig?

Figure 6. L'automat@rog(C;), ouC; est un contrdleur du protocole de Fischer illustré a la fiGure

La composition du modéle de la plate-forfAédonnée — calculer les valeurs des gardes de I'automate;;
par les trois modéles ci-dessus) efileg(.4) donne lieu — exécuter une des transitions autorisées, le cas
aumodele global d’exécutiotl représente I'exécution du échéant.

programme qui implémentd sur une plate-forme quise  pour prendre en compte le temps de calcul, on considére

comporte comme indiquf. Le modéle global peut étre  qu'un tel cycle peut durer jusqu’a, unités de temps.
utilisé pour vérifier si 'implémentation dd satisfait les

propriétés souhaitées. Ceci peut étre fait par exemple a

I'aide d’un outil de model-checking tel qéRONOS ou 6.2 De limplémentabilité a la robustesse

UPPAAL. [27] étudie alors les propriétés théoriques de ce type
Une propriété plus ambitieuse que I'on souhaiterait de plate-formes en établissant le lien avec une sémantique

pour un cadre d’implémentation est la propriétéaster élargie des automates temporisés :

is better» mentionnée ci-dessus, qui consiste a dire que

si le modele d’exécution global pour la plate-forrre 1. la sémantiquAJx"%, , associée a ce type de plate-
satisfait une propriété, alors, quandP est remplacée formes, étant donnees les valeurs des deux para-
par une « meilleure » plate-fornf@’, le modéle d’exé- metresA;, et Ap représente I'exécution de I'im-
cution global pourP’ satisfait encorep. Il reste a défi- plémentation deA sur cette plate-forme de para-

nir formellement la notion de « meilleure ». Ceci n'est metreAr, Ap.
pas trivial : [5] montre que, pour une définition assez rai-
sonnable de « meilleure », notamment, qui consi@&re
meilleure queP si les deux sont identiques hormis le fait
queP’ fournit une horloge deux fois plus rapide gie

la propriété «faster is better» n’est pas vraie. Ceci est

dd au fait gu’une horloge plus rapide permet un meilleur
« échantillonnage » et par conséquent génére plus de com-
portements en général.

2. la sémantique AASAP, pour « Almost ASAP », et
notée[.Aa], consiste & introduire un certain délxi
dans le comportement de 'automate. Grossiérement,
cela revient a élargir les gardes du paramefre
c’est-a-dire & remplacer une gargdec [a,b] par la
nouvelle garde: € [a — A, b+ Al.

Les auteurs de [27] ont montré que si les paraméires
i o Ap etAp vérifientl'inégalité(1) A >3 A + 4 Ap,
6 Implémentabilité et robustesse alors la sémantiquﬁy\]]ifip du programme implémen-
tant.A est simulée par la sémantique AASARA | de A,
Une facon de s’affranchir d’'une partie de ces difficul- gu sens ot tous les comportementg.d 2TL(’%‘AP existent,
tés est de fixer un modéle particulier de plate-forme plus 3 équivalence prés, dapda]. '

simple, sur lequel on pourra raisonner et étudier la correc-  Eiant donnée une propriégédésirée sur Iimplémen-
tion de I'implémentation. L'approche « sémantique » est tation, le probléme de I'existence d’un plate-forme implé-
donc nettement moins expressive que 'approche « Mo-meantant 'automatet et satisfaisant la propriété se ra-
délisation », mais permet de vérifier formellementigu’ 1 \ane donc & celui de 'existence d’un parametre- 0
existeu_ne plate-forme assez rapide sur laguelle I'implé- que la sémantiqud A ] soit satisfaisante. On dit alors
mentation sera correcte. que l'automateA satisfait de fagon « robuste » la pro-
priétéy. Intuitivement, le termeobustes’oppose a la fra-
6.1 La plate-forme gilité constatée au paragraphe 4.2 de la sémantique théo-
Nous considérons le modéle de plate-forme proposérique des automates temporisés : malgré les perturbations
dans [27] : il posséde une horloge digitale qui est mise ainduites par la plate-forme, et obtenues a travers l'intro-
jour toutes lesA p unités de temps, et un processeur cen- duction du parametr@\, le systéme satisfait encore la
tral, similaire a celui proposé dans la section précédente propriété. La vérificatiomobusted’'une propriété consiste

qui effectue en boucle le cycle d’actions suivant : alors a décider de I'existence d'un tAl. Notons que la
— lire la valeur de I'horloge; propriété «faster is better> est trivialement satisfaite par
— lire les entrées; ce choix de plate-formes.
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6.3 Vérification robuste de propriétés le cadre de la sémantique classique des automates tem-
Au lieu de vérifier une propriété sur un modeleA, porisés, des algorithmes symboliques et des structures

nous cherchons donc maintenant a prouver I'existencede données efficaces ont été définis, et les outils cor-

d’une valeur du paraméte& pour laquelle la sémantique respondant ont montré leur puissantiPPAAL, KRO-

élargie[.Aa] de l'automate vérifiep. NOS, ...) Plusieurs travaux ont été initiés sur I'extension
Ce probléme a été résolu dans [26] pourdespriétés de ces algorithmes symboliques au model-checking ro-

simples de siret@ui expriment que le systéme ne va ja- buste [22, 43, 29].

mais entrer dans un ensemble d’états indésirabl€gtte

solution repose sur I'équivalence suivante : il existe une Synthése de contréleurs robustes. Bien entendu, les

valeur deA telle qu'aucun état dé n'est accessible dans  deux parties de cet articles se rejoignent et ouvrent un

la sémantiqu§.AA] si, et seulement si, champs vaste de travaux futurs : un défi important est de
mettre au point des techniques de synthése de contrbleurs
ﬂ Acc(Ax) NI =2 implémentables, sans passer par la phase de vérification
A>0 de l'implémentabilité.

ol Acc(Aa) représente I'ensemble des états accessibles ~Pour ce probléme, 'approche de l'implémentabilité par
de[AA]. Lintersection des ensembles d'états accessiblesmodélisation semble trés prometteuse, puisqu’elle permet
qui intervient dans cette équivalence, et que nous note-de modéliser de fagon trés précise les interactions entre le
ronsAcc*(A) par la suite, est bien définie, puisque I'en- controleur et le systéme qu'il supervise. Elle permet par

sembleAcc(Ax) est une fonction croissante de Il re- ailleurs d'utiliser directement les algorithmes déja exis
présente I'ensemble des états accessiblesddg], aussi  tants.
petit que soitA.
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lence d’indice fini, dont les classes d’équivalence sont ap- [1] K. Altisen, P. Bouyer, T. Cachat, F. Cassez, and G. Gar-
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