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RESUME. Dans cette article, nous considérons les réseaux de Petri t-temporels (RdPT) c’est
a dire pour lesquels le temps est associé aux transitions sous la forme d’un interval. Nous
en donnons une sémantique formelle en terme de systéemes de transitions temporisés. Nous
proposons ensuite une traduction structurelle des RAPTs en un produit synchronisé d’automates
temporisés (ATs) qui préserve la sémantique comportementale (bisimilarité temporelle) des
RdPTs. Les conséquences théoriques de ce résultat sont : i) les problémes d’accessibilité et
plus généralement de model-checking de TCTL sont décidables pour les RAPTs bornés ; ii) il
est possible d’étendre les RdPTs en considérant des contraintes temporelles strictes sur les
transitions en préservant les résultats décrits plus haut en i). D’un point de vue pratique, les
conséquences sont doubles : i) on peut spécifier un systeme a l’aide de RdPTs et d’automates
temporisés et en donner une sémantique facilement; ii) les outils disponibles pour I’analyse
des automates temporisés (comme KRONOS ou UPPAAL ou CMC) peuvent étre utilisés pour
la vérification de RdPTs.

ABSTRACT. In this paper, we consider Time Petri Nets (TPN) where time is associated with transi-
tions. We give a formal semantics for TPNs in terms of Timed Transition Systems. Then, we pro-
pose a translation from TPNs to Timed Automata (TA) that preserves the behavioural semantics
(timed bisimilarity) of the TPNs. For the theory of TPNs this result is two-fold: i) reachability
problems and more generally TCTL model-checking are decidable for bounded TPNs; ii) al-
lowing strict time constraints on transitions for TPNs preserves the results described in i). The
practical applications of the translation are: i) one can specify a system using both TPNs and
Timed Automata and a precise semantics is given to the composition; ii) one can use existing
tools for analysing timed automata (like KRONOS or UPPAAL or CMC) to analyse TPNs.

MOTS-CLES : Réseaux de Petri temporels, automates temporisés, vérification, bisimulation, lo-
gique temporelle.

KEYWORDS: Time Petri nets, timed automata, timed-bisimulation, model-checking, temporal log-
ics.

1r¢ soumission a MSR 03, le 26 février 2003.



2 1 soumission a MSR 03.

1. Introduction

Classes de Réseaux de Petri avec du temps.

Il existe deux principales familles d’extension temporelle des réseaux de Petri : les
réseaux de Petri temporisés introduits par Ramchandani [RAM 74] et les réseaux de
Petri temporels introduits par Merlin [MER 74]. Pour les réseaux de Petri temporisés,
les temporisations ont d’abord été associées aux transitions (t-temporisés), puis aux
places (p-temporisés). La temporisation représente alors la durée minimale de tir ou le
temps de séjour minimum d’un jeton dans une place (ou durée exacte avec une regle
de fonctionnement au plus tot). Les RAP t-temporisés et p-temporisés sont équivalents
et sont une sous-classe des réseaux de Petri temporels.

Concernant les réseaux de Petri temporels, 1’extension temporelle s’exprime sous
la forme d’un intervalle associé principalement aux transitions (t-temporel) [MER 74],
ou aux places (p-temporel). En ce qui concerne I’expressivité des réseaux de Petri
p-temporels et t-temporels, Khansa a montré [KHA 96] que ces deux modeles sont
incomparables. Enfin, les réseaux de Petri t-temporels forment une sous classe des
Time Stream Petri Nets [DIA 94] qui ont été€ introduits pour modéliser des applications
multimédia.

Avec une sémantique classique, et en particulier sur les réseaux de Petri t-temporels
que nous considérons et que nous noterons RAPT, le probleme de la bornitude est in-
décidable et les travaux sur ce modele reportent les résultats de décidabilité (comme
I’accessibilité [POP 91]) sur I’hypothése de bornitude du réseau. La bornitude (et les
autres problemes) sont alors résolus par le calcul de ’espace d’états (quand celui-ci
termine). Des travaux récents de Parosh et al [ABD 01] considérent des RdPTs a Arcs
temporisés pour lesquels chaque jeton possede une horloge représentant son "age".
Avec un algorithme d’exploration en arriere, ils prouvent que la couverture et la bor-
nitude sont décidables pour cette classe de réseaux de Petri. Cependant, ils supposent
un comportement non-urgent du réseau : le tir d’une transition peut étre retardé, méme
lorsqu’il dépasse 1’échéance de tir, ce qui désensibilise la transition (ceci peut étre rap-
proché des machines lossy dans les automates a files [ABD 93], pour lesquels certains
problémes deviennent décidables avec une hypothese lossy).

Accessibilité dans les RdPTs.

Comme pour les automates temporisés, le comportement d’un RdPT peut étre
défini par des séquences de tir (de transitions) temporisées qui sont des séquences
de paires (t,d) ou t € T est une transition du RdPT et d € R>(. Une séquence
w = (t1,d1)(t2,da) - - - (tn, dy) signifie que 1 est tirée apres dy unités de temps, puis
i est tirée apres do unités de temps et ainsi de suite, de sorte qu’une transition ¢; est
tirée a la date absolue (depuis 'instant initial) Y, _; di. Un marquage M est acces-
sible dans un RdPT ssi il existe une séquence temporisée w conduisant du marquage
initial My a M. 11 est courant pour les automates temporisés de définir la séquence
non temporisée a partir de la séquence temporisée : si w = (t1,d1)(t2, d2) - -+ (tn, dn)
alors Untimed(w) = tits - - - t,. L'analyse de I’accessibilité d’'un marquage dans un
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RdPT se fait classiquement en construisant le graphe des classes d’états (GCE) in-
troduit dans [BER 83], raffiné plus tard dans [BER 91] et plus récemment amélioré
dans [LIL 99] par I'utilisation de méthode de réduction d’ordre partiel. Les sommets
du GCE représentent des ensembles d’ézats (un état est une paire constituée d’un
marquage et d’une contrainte de tir) du RdPT et les arcs sont étiquetés par les noms
des transitions. C est la classe d’états contenant le marquage initial M. Le graphe
des classes d’états défini dans [BER 91] posséde les propriétés suivantes : il existe
un chemin Cy % C dans le GCE avec o € T* ssi il existe un chemin temporisé
w € (T x Rxq)* tel que My = M avec M € C et Untimed(w) = o. Cela peut étre
reformulé par : si L C T* est le langage accepté par le GCE et L’ est le langage tem-
porisé accepté par le RAPT, alors L = Untimed(L'). En conséquence le GCE ne peut
étre utilisé que pour vérifier des propriétés d’accessibilité de marquages, qui sont des
propriétés non temporelles', ce qui est insuffisant pour vérifier des propriétés temps-
réel quantitatives telles que : “Il n’est pas possible de rester dans le marquage M plus
de n unités de temps” ou “a partir du marquage M le marquage M’ est toujours atteint
avant n unités de temps”.

Automates temporisés.

Les automates temporisés (ATs) ont été introduits par Alur et Dill [ALU 94] et ont
généré par la suite de nombreux travaux [Fix 94, LAR 95, ALU 99, BOU 00]. Ce mo-
dele est une extension des automates d’état finis avec du temps continu permettant de
spécifier des systemes temps-réel. Il a ét€ montré que la vérification (model-checking)
de propriétés exprimées dans la logique temporelle TCTL est décidable [ALU 93,
HEN 94] pour les automates temporisés et certaines de leurs extensions [BOU 00].
Cette logique TCTI1 permet d’exprimer des propriétés avec du temps quantitatif. De
plus il existe plusieurs outils efficaces de model-checking tels que UPPAAL [LAR 97,
PET 00], KRONOS [YOV 97] et CMC [LAR 98]. Des applications temps-réel in-
dustrielles ont été spécifiées et vérifiées avec succes en utilisant ces outils [BEN 96,
MAL 96, LIN 98].

Travaux apparentés.

Les relations entre RAPTs et ATs n’ont pas été beaucoup étudiées. Dans [SIF 96],
J. Sifakis et S. Yovine se sont principalement intéressés au probleme de la composition.
Ils montrent que pour une sous-classe des réseaux de Petri a flux temporels saufs?, la
notion de composition utilisée sur les ATs n’est pas appropriée pour définir ce type de
réseaux de Petri comme la composition d’ ATs. Ils proposent donc des automates tem-
porisés a échéance et une notion plus flexible de composition. Dans [BOR 98] Bornot,
Sifakis et Tripakis considérent des réseaux de Petri a échéance (RAPE) qui sont des
réseaux de Petri saufs étendus avec des horloges. Cela implique que les RAPEs sont

1. L'utilisation d’observateurs [TOU 97] permet I’expression de propriétés temporelles sous la
forme d’un RdAPT ; cependant des propriétés sur les marquages sont tres difficiles a spécifier
avec des observateurs.

2. Un réseau est sauf ssi il y au plus un jeton par place dans tous les marquages accessibles.
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équivalents a des automates temporisés a échéances dont la structure discrete est le
graphe des marquages du réseau de Petri sous-jacent. Ils proposent une traduction des
RdPTs vers les RAPEs ce qui définit par transitivité une traduction des RdPTs vers les
ATs, ceci pour des réseaux saufs.

Sava et Alla [SAV 01] proposent un algorithme calculant le graphe des marquages
d’un RdPT sous la forme d’un automate temporisé. Notre travail se distingue de ce
dernier sur les points suivants : i) Leur traduction nécéssite le calcul de I’espace d’état
du RdPT alors que la notre est structurelle ; ii) ils ne prouvent pas que 1’automate ob-
tenu est bisimilaire au réseau initial (ou équivalent dans un sens formellement défini)
et ne prouvent aucun critere de correction de leur traduction; iii) ils ne considerent
que les réseaux de Petri bornés; iv) ils ne donnent pas de condition d’arrét de leur
algorithme lorsque le réseau de Petri n’est pas borné; et dans le cas ot il est borné ils
ne prouvent pas que 1’algorithme s’arréte.

Dans cet article nous nous intéressons plus particulierement a la sémantique des
RdPTs, a leurs relations avec les automates temporisés et a la vérification de proprié-
tés de logique temporelle sur les RAPTs. En prenant des criteres d’équivalence sé-
mantiques (bisimilarité temporelle) nous donnons a nos algorithmes des fondements
rigoureux.

Notre Contribution.

Nous donnons d’abord une sémantique formelle des RAPTs [MER 74] en terme de
systemes de transitions temporisés [LAR 95]. Nous présentons ensuite une traduction
structurelle des RAPTs en un produit synchronisé d’automates temporisés qui préserve
la sémantique du réseau de Petri (c’est a dire que le RdPT initial et I’ AT résultant de
la traduction sont temporellement bisimilaires). Cette opération implique certaines
conséquences parmi lesquelles : la logique temporelle TCTL [ALU 93, HEN 94] est
décidable pour un RdPT borné, et des propriétés exprimées en TCTL peuvent en pra-
tique étre vérifiées sur les RAPTs par I’ utilisation d’ outils efficaces de model-checking
sur les automates temporisés (nous avons implémenté cette traduction qui fournit les
automates au format d’entrée d’UPPAAL [LAR 97, PET 00]). C’est a notre connais-
sance la premiere preuve formelle concernant la décidabilité de TCTL dans les RAPTs
bornés. De plus, la traduction étant structurelle, il est possible d’utiliser des outils de
test de non bornitude afin de détecter des comportements rendant le RAPT non borné
(en général seulement des conditions suffisantes existent pour la non bornitude).

Plan de ’article.

Dans la section 2, nous introduisons la sémantique des RdPTs en terme de sys-
temes de transitions temporisés et nous donnons les définitions de base concernant
les automates temporisés. Dans la section 3 nous montrons comment traduire struc-
turellement un RAPT en un produit synchronisé d’automates temporisés ; nous prou-
vons alors que les sémantiques du RAPT et du produit d’ATs qui lui est associé sont
temporellement bisimilaires. Cela nous permet de vérifier des propriétés temps-réel
exprimés en TCTL dans la section 4. Nous présentons notre traducteur et un exemple
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de model-checking avec UPPAAL. Enfin nous concluons avec nos travaux en cours et
les perspectives dans la section 5.

2. Réseaux de Petri temporels et automates temporisés

Notations.

Nous notons B4 I’ensemble des applications de A dans B. Si A est fini et |A| = n,
un élément de B4 est aussi un vecteur dans B™. Les opérateurs usuels {+, —, <, =}
sur les vecteurs de A™ avec A = N, Q, R sont les extensions vectorielles de leur
définition scalaire dans A. On appelle valuation un vecteur v de A", et on note v; la
ieme composante de v. 0 est la valuation telle que Vi € [1..n],0; = 0. B = {tt, ff}
représente les valeurs boolénnes vrai et faux.

Pour une valuation v € A" et d € A, v + d est la valuation (vecteur) telle que
Vi<i<n,(v+d); =v;+d etpour A’ C A, v[A" — 0] est la valuation v/ telle
que v/'(x) = 0 pour x € A’ et V' (x) = v(x) sinon.

C(V) représente les contraintes simples sur un ensemble de variables V. Il est
constitué de I’ensemble des combinaisons booléennes (avec les connecteurs { A, V, —=})
des termes de la forme v — v’ 1 couv < cavec v,v’ € V ,¢c € Netxe {<, <, =

>, >4
=}

N .. a .. w
Pour un systeme de transitions, nous notons s — s’ pour une transitionet so — sy,
L .. a a
pour la séquence de transitions sg 2s — s 2B g, avec W = 1A - - - Gy

2.1. Réseaux de Petri temporels

Les réseaux de Petri temporels, introduit dans [MER 74], étendent les réseaux de
Petri autonomes avec des contraintes temporelles sur les tirs des transitions.

Définition 1 (Réseau de Petri temporel) Un Réseau de Petri temporel 7 est un n-
uplet (P,T,*(.),(.)*, Mo, (v, B)) avec :

— P ={p1,p2, - ,pm} est un ensemble fini de places,

- T ={t1,ta, -+ ,tn} est un ensemble fini de transitions,
—*(.) € (NP)T est la fonction d’incidence arriére,

—(.)* € (NP)T est la fonction d’incidence avant,

— My € NF est le marquage initial,

—a € (Qx0)T et B € (Qs0U{cc})T sont les fonctions désignant respectivement
les dates de tir au plus tot et au plus tard. |

Remarque 1 Nous considérons ici la définition classique des réseaux de Petri tem-
porels avec des intervals de tir fermés sur les éléments de Q>o. Cependant, il est trés
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simple d’étendre cette classe de RAPTs en autorisant les contraintes ou les intervals
sont ouverts a gauche ou a droite. La sémantique que nous donnons en définition 2 ci-
apres s’étend de facon directe a ce type d’intervals. Il en est de méme de la traduction
vers les ATs décrite en section 3.

Un marquage M du RAPT est une fonction dans N¥ et si M € NP, M (p;) est le
nombre de jetons dans la place p;. Une transition ¢ est nouvellement sensibilisée par
un marquage M ssi M > *t. T enabled(ty, M,t;) € B est vrai si ¢, est sensibilisée
par le tir de la transition ¢; a partir du marquage M, et faux dans le cas contraire.
La définition de la sensibilisation est basée sur celle de [BER 91, AUR 00] qui est la
plus courante. Dans ce cadre, une transition ¢ est nouvellement sensibilisée par le tir
de ¢; a partir du marquage M si “elle n’est pas sensibilisée par M — °¢; et elle est
sensibilisée par M’ = M —*t; +t;*” [BER 91]. De plus la transition ¢, est également
nouvellement sensibilisée par son propre tir.

Formellement, cela donne :

Tenabled(ty, M, t;) = (M —*t; +1;° > *t)) A (M —*t; < *ti) V(te = t;)) (D)

La sémantique des RdPTs peut étre donnée en terme de systémes de transitions
temporisés (TTS) [LAR 95] qui sont des systemes de transitions classiques avec deux
types d’étiquettes : des étiquettes discretes pour les événements et des étiquettes réelles
positives pour I’écoulement du temps.

Définition 2 (Sémantique des RAPTs) La sémantique d’un RAPT T = (P, T,°(.),
(.)°, My, (o, B)) est un systeme de transitions temporisé St = (Q, qo, —) avec :

- Q =N x (Rxq)", avecn =| T |; v € (R>0)" est une valuation telle que la
valeur v; représente le temps écoulé depuis le dernier instant ou la transition t; a été
sensibilisée.

- qo = (Mo,0),

- —€ Q X (TUR>) x Q est la relation de transition composée des transitions
discrétes et continues suivantes :

- la relation de transition discréte est définie par :

M>*tAM = M—°t; +t;°
ats) < v < B(t)
0 si Tenabled(ty, M,t;),

Vi Sinon.

t;

Vt, € T, (M,v) — (M’ V') ssi
r_

v, =

- la relation de transition continue est définie par :

vV =v+d
Vk € [1.n], (M > *t), = v}, < B(tx))

Vd € R>o, (M, v) @, (M, V') ssi {
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Une exécution d’'un RAPT T est un chemin dans St a partir de qy. L’ensemble des
exécutions de T est noté [T]. Un marquage M est accessible dans T ssi il existe
une exécution (My,0) == (M, v) dans [T]. L’ensemble des marquages accessibles
de T est noté Reach(T). Si I’ensemble Reach(T) est fini, le réseau T est borné.

Nous notons (M,v) —% (M',v') pour désigner un pas discret e précédé par un
e(d)

écoulement de temps d’une durée d : (M,v) — (M",v") < (M, V). Pour une
exécution (finie ou infinie) o = (M, 0) —>§8 (My,v1) - (Mp,vn) —>g: e ,n €
I, la durée de o est définie par ),  ; dy. O

Cette définition appelle quelques commentaires. Notre sémantique est basée sur la
définition classique de [BER 91, AUR 00] pour les RdPTs saufs.

Tout d’abord, les précédentes sémantiques formelles [BER 91, LIL 99, PEZ 99,
AUR 00] des RdPTs concernent des RAPTs saufs. Notre sémantique est définie pour
une classe plus générale des RdPTs et reste cohérente avec la précédente lorsqu’on se
restreint aux RAPTs saufs. Nous avons donc donnée une sémantique pour la multi-
sensibilisation des transitions (dans le cadre mono-serveur) qui nous semble la plus
simple et la plus appropriée aux applications que nous visons. En effet, plusieurs in-
terprétations peuvent étre données a la multisensibilisation des transitions [BER 91,
BER 01]. Ceci est important dans la mesure ou il n’est pas encore prouvé qu’un RdPT
quelconque est équivalent a un RAPT sauf (ce résultat existe pour les RdPs autonomes
mais pas pour les RdPTs).

De plus, quelques variations peuvent étre trouvées dans la littérature sur les RdPTs
concernant le tir des transitions. [PEZ 99] consideére deux sémantiques distinctes : i)
la sémantique faible (Weak Time Semantics : WTS) et ii) la sémantique forte (Strong
Time Semantics : STS). Concernant la WTS, une transition peut étre tirée dans son
interval de tir alors que dans le cadre STS, une transition doit étre tirée dans son
interval de tir 2 moins qu’elle ne soit désensibilisée par le tir d’une autre transition.
La sémantique la plus classique est STS comme dans [MER 74, BER 91, PEZ 99,
AUR 00] et c’est celle que nous avons formellement définie (cependant il est facile
d’adapter la définition 2 au cas WTS).

A T’aide de notre sémantique il est facile de définir le caractere zenon d’un RdPT.
En effet, un systéme de transitions temporisé est zenon ssi il existe une exécution
contenant un nombre infini de transitions discrétes et de durée finie. Un RdPT 7 est
zenon ssi S7 est zenon. On peut facilement assurer 1’absence d’exécutions zenon dans
un RAPT : si Vi, a(t;) # 0 alors le RAPT est non-zenon et 1’exigence que le temps
diverge pour toute exécution est vérifiée. De fagon générale, si un RdAPT est borné, le
caractere zenon ou non-zenon peut étre décidée en utilisant 1’automate temporisé que
nous allons construire dans la section 3 et la procédure décrite dans [HEN 94].

3. Exception faite de la différence avec [LIL 99] concernant la définition des instants de reset
des transitions nouvellement sensibilisées.
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2.2. Automates temporisés et produit d’automates temporisés

Les automates temporisés [ALU 94] sont utilisés pour modéliser des systemes qui
combinent des évolutions discretes et continues.

Définition 3 (Automate temporisé) Un automate temporisé H est un 6-uplet (N, lo,
C, A, E, Inv) avec :

— N est un ensemble fini de localités,

—lp € N est la localité initiale,

— C est un ensemble fini d’horloges (de valeur réelle positive),

— A est un ensemble fini d’actions,

- E C NxC(V)x Ax2%x N est un ensemble fini d’arcs; e = (l,7,a, R,l') € E
représente un arc orienté de la localité | vers la localité I avec la garde v, I’étiquette
a et I’ensemble de reset R.

—Inv € C(V)V associe un invariant @ chaque localité. Nous restreignons les
invariants a des conjonctions de termes de la forme ¢ < r pourc € Cetr € N. O

La sémantique d’un automate temporisé est aussi un systeme de transitions tem-
porisé.

Définition 4 (Sémantique d’un automate temporisé) La sémantique d’un automate
temporisé H = (N, ly,C, A, E, Act, Inv) est un systéeme de transitions temporisé
S = (Q,q0,—) avec Q@ = N x (R<()%, qo = (lo,0) est I’état initial et — est défini
par:

y() =t v =v[R+— 0] et
Inv(l")(v') =tt
e(t) ) =1 vV=v+t et
(l,v) —= (I';v") ssi
Vo<t <t Inv(l)(v+t)=tt

Une exécution d’un automate temporisé H est un chemin dans Sy a partir de qo.
L’ensemble des chemins de H est noté [H]. O

(L,v) L (I',0")  ssi H(Z,%a,R,l’)eE/{

Il est courant de décrire un systéme comme une composition parallele d’automates
temporisés. Dans ce but, on utilise la notion classique de composition basée sur une
fonction de synchronisation a la Arnold-Nivat [ARN 94]. Soient H;, ..., H, n auto-
mates temporisés avec H; = (N, l; 0, Cy, A, E;, Inv;). Une fonction de synchronisa-
tion f est une fonction partielle de (A U {#})™ — A pour laquelle e est un symbole
qui indique qu’un automate n’est pas impliqué dans un pas du systeéme global. Nous
notons (H1|...|H,)y la composition parallele des H; synchronisés par f. Les états
de (Hy|...|H,); sont des paires (I,v) avec | = (I1,...,l,) € Ny x ... x N, et
v = vi---vy avect v; € (RZO)Ci (Nous supposons que les ensembles d’horloges

4. v; est larestriction de v sur C;.
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C; sont disjoints.) La sémantique d’un produit synchronisé d’automates temporisés
est un systeme de transitions temporisé : le produit synchronisé peut évoluer par une
transition discrete ou par 1’écoulement du temps si tous les composants du produit
I’autorisent. Cela est formalisé par la définition suivante :

Définition 5 (Sémantique d’un produit d’automates temporisés) Soient Hi,...,
H,,, n automates temporisés avec H; = (N;,l;0,C;, A, E;, Inv;), et f une fonction
de synchronisation partielle de (AU {8})" — A. La sémantique de (H1|...|Hy)s
est un systéme de transitions temporisé S = (Q, qo, —) avec Q@ = N1 X ... X N, X

(R>0), qo est Uétat initial (11,0, - .,1ln0),0) et — est défini par :

—(1,v) LN (I',0') ssi il existe (a1, . ..,a,) € (AU{e})" s.t. flay,...,a,) =bet
pour tout i ROus avons :
.Sia; = e, alorsl, =1; et vl = v,

. Sia; € A alors (I;,v;) 25 (15, 0)).

K2

€(?)

—(1,v) <, (1,v") ssi Vi € [1..n], nous avons (I;,v;) — (L;,v}) O

Nous pouvons a partir du produit de n automates temporisés construire (syn-
taxiquement) un nouvel automate temporisé dont la sémantique est celle décrite ci-
dessus [LAR 95]. Pour la suite, nous considérerons un produit (H1| ... |H,)s comme
un nouvel automate temporisé dont la sémantique est temporellement bisimilaire® 2 la
sémantique du produit (Cf. définition 5).

3. Traduction structurelle des RdPTs vers les ATs

Dans cette section, nous construisons un produit synchronisé d’automates tempo-
risés a partir d’'un RdPT tel que leurs comportements soient temporellement bisimi-
laires.

3.1. Traduction structurelle des RAPTs vers les ATs

Soit un réseau de Petri temporel 7 = (P, T,°(.),(.)*, Mo, (o, 3)) avec P =
{pla'.. 7p’m} etT = {tla"' 7tn}

Automate temporisé associée a une transition du RAPT.

Nous définissons un automate temporisé .4; pour chaque transition ¢; de 1" (voir
Fig. 1). Cet automate temporisé posséde une horloge z;. Les états de I’automate A;
donne I’état de la transition ¢; : dans I’état ¢ la transition est sensibilisée ; dans 1’état ¢
elle n’est pas sensibilisée ; dans 1’état Firing elle est en train d’étre tirée. L’ état initial
de chaque A; dépend du marquage initial My du RAPT qui est traduit. Si My > °t;

5. Cf. section 3 pour la bisimilarité temporelle.
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p >t
Tupdate

Tupdate

Ipost
e )
p=>"°t pi=pl
Tupdate
z; =0
p<°l
Tupdate

Figure 1. Automate A; correspondant a la transition t;

alors I’état initial est ¢ et dans le cas contraire c’est £. Cet automate met a jour un
tableau d’entiers p (tel que p[i] correspond au nombre de jetons dans la place p;) qui
est partagé par tous les .A;’s et le superviseur défini ci-apres.

Le superviseur.

Le superviseur SU est décrit Fig. 2. Les localités 1 a 3 indicées par un ¢ sont
supposées urgentes ou committed® ce qui signifie que le temps ne peut pas s’écouler
lorsque I’on est dans ces localités. L’état initial du superviseur est 0.

Nous définissons la fonction de synchronisation f a n + 1 parameétres par (n est le
nombre de transitions du RdAPT a traduire) :

— f(lpre,o,--- Tpre,e ---) = pre; if ?pre est le (i + 1)éme argument et tous
les autres arguments sont e,

— f(!post,e,--- ?post,e, ---) = post; if Tpost stle (i + 1)éme argument et tous
les autres arguments sont e,

— f(lupdate, Tupdate, - - - , Tupdate) = update.

Nous notons A(7) = (SU x A; x --- x A,)y I'automate temporisé associé au
RdPT 7. Nous allons prouver dans la section suivante que la sémantique de A(7) est
équivalente a la sémantique de 7. Pour cela nous devons associer les états de 7 aux
états de A(7) et nous définissons 1’équivalence suivante :

6. dans SU, les localités committed ou urgentes sont équivalentes ; ce type de localité peut étre
simulé par I’ajout d’une horloge x qui est mise a 0 en entrant dans la localité et en ajoutant
I’invariant z = 0 a la localité ; pour notre probleéme, il suffit de considérer que dans une localité
urgente le temps ne peut s’écouler.



RdPTset ATs 11

Figure 2. Automate du superviseur SU

Définition 6 (Equivalence entre états) Soient (M, v) un état de St et ((s,p),q,v)
une configuration’ de Sa(T)- Nous avons

s=0,
Vi€ [1.m], pli]=M(p;),
M =~ q [ i M > ®
( al/) ((57])),(],’[}) S8t vk € [171], a5 = liSl = tk;
t sinon
Vk el.n], vp=ug N

3.2. Correction de la traduction

Nous prouvons maintenant que notre traduction préserve le comportement du RAPT
initial dans le sens ol la sémantique du RdPT et sa traduction sont temporellement
bisimilaires. Soient un RAPT 7 et St = (Q, o, —) sa sémantique. Soient .4; 1’au-
tomate associé a la transition ¢; de 7 comme décrit par la Fig. 1, SU 1’automate
superviseur de la Fig. 2 et f la fonction de synchronisation définie précédemment.
La sémantique de A(7) = (SU x Ay x -+ x Ay)y est le systéme de transitions

temporisé Sa (1) = (Qa(7), qu(T), —).

7. (s,p)estl’étatde SU ou p est le vecteur donnant le nombre de jetons par place ; g donne 1’état
discret de A; X -+ X A, (donc g; est I’état de A;) et v les valeurs des horloges x;,% € [1..n]
de chaque A;.
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Théoréme 1 (Bisimilarité temporelle) Pour tout état (M, v) de St et ((0,p),q,v)
de Sn(r) tel que (M, v) ~ ((0, p), g, v) nous avons :

(M,v) = (M’ V') ssi w; = pre;.update.post;.update et 2)

(MI7 Z/I) ~ ((0’])/)’ q/7 U/)

(Ma V) ﬂ’ (M/,V/) SSI {((O’p)’Q7v> ﬂ) (((_)7 /)aqlvvl) et (3)
(M', ") = ((0,p), ¢, 0")
O

La preuve du théoréme 1 est donnée en annexe A, page 19.

Nous pouvons maintenant poser un corollaire qui nous permettra dans la section
suivante de faire du model-checking de propriétés TCTL sur les RdPTs. Nous notons
A((M,v)) = ((0,p),q,v) si (M,v) =~ ((0,p),q,v), pour une transition t; € T,
A(t;) = pre;.update.post;.update et A(e(d)) = e(d). Remarquons que A est une
bijection et que nous pouvons donc parler de A~! si nécessaire. Nous étendons A
aux transitions de A(7) : A((M,v) S (M',v")) = A((M,v)) 26, A((M', 1))
avec e € T'UR>q (étant donné que A(t;) est un mot, cette transition est en quatre
pas). De méme, nous pouvons étendre A aux exécution : si p € [7] nous notons
A(p) I’exécution correspondante dans [A(7)]. Notons que A~! est seulement défini
pour les exécutions o de [A(7)] dont le dernier état est de la forme ((0,p), 7, v)
(c’est a dire pour lequel le superviseur est dans 1’état 0). Nous notons cette propriété
last(o) = SU.0.

Corollaire 1 (p € [T] A 0 = A(p)) ssi (o € [A(T)] Alast(c) = SU.0). O

Preuve 1 La preuve est une conséquence directe du théoreme 1. I suffit de remarquer
que toutes les exécutions de A(T) sont de la forme

31 (515 1)1) T :>f1711n (Snvvn)

o = (s0,v0) =
avec w; = pre;.update.post;.update et par conséquent, en utilisant le théoréme 1,

si le dernier état satisfait last(c) = SU.0, il existe une exécution correspondante p
dans T telle que o = A(p). O

Ainsi toutes les exécutions dans A(7') se terminant avec SU.0 ont une exécution
correspondante dans 7. Cette propriété sera utilisée dans la section 4 lorsque nous
nous intéresserons au probleme de la vérification de propriétés écrites en TCTL pour
les RAPTs.
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4. Model-Checking de TCTL pour les RdPTs

Nous pouvons maintenant définir TCTL [ALU 93, HEN 94] pour les RdPTs. La
seule différence avec les versions de [ALU 93, HEN 94] pour les automates tempori-
sés est que les propositions atomiques habituellement associées aux états deviennent
des propriétés de marquage. Pour les applications pratiques avec des model-checkers
existant, nous supposerons que les RAPTs sont bornés.

TCTL pour RAPTs.

Définition 7 (TCTL pour RdAPTSs) Soit un RAPT avec n places, et m transitions de
Iensemble T = {t1,ta, -+ ,tm }. La logique temporelle TPN-TCTL est définie par :
TPN-TCTL ::= M < V [ false |t + ¢ < t; +d|~p| o — ¥ | ¢ e | ¢ Wse 1

oit M et false sont des mots-clés, p,1» € TPN-TCTL, ty,t; € T, c,d € Z, V €
(QU{co}) e i€ {<, <, =,>,>}. O

Intuitivement, la signification de M x V' est que le vecteur marquage courant est en
relation < avec V. Le sens des autres opérateurs est le sens usuel. Nous utilisons les
relations usuelles true = —false, Qpq.¢p = true I ¢ and Oy = Ope—0.

La sémantique de TPN-TCTL est définie sur les systémes de transitions tempori-
sés. Soitle RAPT 7 = (P, T,*(.), (.)*, My, (o, B)) et ST = (Q, qo, —) la sémantique
de 7. La satisfaction d’une formule ¢ de TPN-TCTL pour un état (M, v) est donnée
par le tableau 1.

Le RAPT 7 satisfait la formule ¢ de TPN-TCTL, ce qui est noté 7 |= ¢ ssi I’état
initial de S satisfait ¢ c.a.d. (Mo, p) = ¢.
Quelques exemples de formules de TPN-TCTL.

On considere le RAPT 7 de la Fig. 3.

P P

Tl [07 4] T3 [37 4]
P

T [4, 6]

Figure 3. Le RAPT T

8. I'utilisation de oo dans V nous permet des comparaisons du type M (p1) < 2 A M(p2) >3
en écrivant M < (2,00) AM > (0, 3).
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(M,v) EM >V ssi MoV

(M, v) - false

(M,v) =t +c<t;+d ssi vp+c<v;+d

(M,v) =~ ssi (M,v) fEo

(M,v)Ep— ¢ ssi (M, v) = ¢ implique (M, v) = ¢

(M,v) EV ssi (M,v) Epou(M,v) Ev

(M,v) E ¢ WUqe ssi 3o = (s0,10) —3 (s1,v1) - —3 (sn,vy) € [T] tq.

(5071/0) = (M’ V)
Vi e [1.n],Vd € [0,d;), (si, v +d) = pet
(2?21 di) X c et (Sp,vn) E Y

(M,v) | ¢ VUqe Y ssi Vo = (so, 1) *)gi (s1,v1) - —»dz ($n,vn) € [T] tq.

(s0,v0) = (M, v)
Vi € [1.n],Vd € [0,d;), (si,vi +d) E pet

(X di) scet (sp,vn) E 1

Tableau 1. Sémantique de TPN-TCTL

La formule M > (1,2, 0) est vraie dans tous les états de ce RAPT ot le marquage
est tel que le nombre de jetons dans P; est supérieur ou égal a 1 et le nombre de jetons
dans P; est supérieur ou égal a 2. Ainsi O<3(M > (1,2,0)) est vraie dans tous les
états pour lesquels on atteint forcément un marquage M > (1, 2,0) en moins de trois
unités de temps. Si I’on veut indiquer que cela est vrai pour tous les états accessibles
on peut écrire 7 = O<3(M > (1,2,0)). Si I’on souhaite vérifier un propriété P du
type “il est possible d’atteindre un état ol la transition 7 est tirable et 77 ne 1’est pas”
on peut utiliser les horloges liées aux transitions et procéder comme suit :

1) soit 71 (resp. m2) la propriété de marquage indiquant que la transition ¢; (resp.
t2) est sensibilisée : 711 =M > (0,1,0) et mo = M > (0,0, 1)

2) t1 et to désignent les horloges associées aux conditions de tir des transitions ;

3) une formule TPN-TCTL exprimant la propriété P peut étre :
tt U0 ((-m1 V (T < 4))A(m2 A (3 < tp < 4))

Nous allons voir que grice au corollaire 1 vérifier une propriété TPN-TCTL sur un
RdPT revient a vérifier une propriété TCTL sur 1’automate temporisé correspondant.

Model-checking de TPN-TCTL.

Supposons que nous ayons a vérifier une formule ¢ sur le RAPT 7 de la Fig. 3.
Notre méthode consiste a utiliser 1’automate temporisé équivalent A(7") défini sec-
tion 3. Par exemple, supposons que 1’on souhaite vérifier 7 = O<3(M > (1,2,0)).
En fait, cela est équivalent & vérifier J<3(SU.0 — (p[1] > 1 A p[2] > 2)) sur I’auto-
mate temporisé équivalent. Notons que $<3(M > (1,2,0)) se réduit a O<3(SU.0 A
(p[1] > 1 A p[2] > 2)). Nous pouvons maintenant définir la traduction d’une formule
TPN-TCTL en une formule TCTL pour automate temporisé.
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Définition 8 (Traduction de TPN-TCTL vers TCTL) Soit ¢ une formule TPN-TCTL.
La traduction A(p) de ¢ est définie (par induction) par :

AM = V) A @li] > Vi)
A(false) false
Aty +crat; +d) =zp+cxXa;+d
A(=p) = —A(p)

Alp—=¢) = SUOA(A(p) — A(Y))

Alp V) = SUOA(A(p)VA[Y))
Al Foae¥) = (SUO — A)) T (SUO A A®W))
APWUoae ) = (SU0 — A)) e (SU0 A AW))

SU.0 signifie que le superviseur est dans [’état 0 et les horloges xy, sont les horloges
des automates Ay, associés a chaque transition ty, (Cf. Fig I). 0

Nous pouvons maintenant énoncer le théoréme suivant :

Théoréme 2 Soient le RAPT T et A(T) I'automate temporisé équivalent. Soient
(M, v) un état de St et ((s,p),q,v) = A((M,v)) Iétat équivalent de ST (c.a.d.
(M,v) = ((s,p),q,v)). Alors

Vo € TPN-TCTL (M,v) = ¢ ssi((s,p),q,v) = A(p) O

La preuve du théoreme 2 est donnée en annexe B, page 20.
Comme corollaire nous obtenons que TCTL est décidable pour les RAPTs bornés :

Corollaire 2 Le model-checking de TPN-TCTL est décidable pour les RAPTs bornés.
O

Exemple de model-checking.

Nous donnons un exemple d’un RAPT et de sa traduction en automate temporisé.
Cette traduction est implémentée dans le logiciel Romeo [ROM 00] qui produit 1’ au-
tomate au format d’entrée d’"UPPAAL. Il est alors possible de vérifier des propriétés
temps-réel avec UPPAAL sur I’automate équivalent. On prend le RdPT de la Fig. 3

Les automates temporisés correspondant a la transition 7|y et au superviseur sont
donnés en Fig. 4 et 5 dans I’annexe C.

Par exemple nous pouvons vérifier la propriété
A[1(( SU.0 and TO0.x>4) imply p[1]<1) ouencore E<>(T2.Firing and ((not
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T1.t) or T1.x<4)).La premiére signifiec que tous les états atteints apres 4 unités
de temps ont un marquage tel que P; n’a pas de jeton. La seconde signifie qu’il est
possible de tirer T» alors que T3 n’est pas tirable.

5. Conclusion

Dans cet article, nous avons donné une traduction structurelle d’un réseau de Petri
Temporel vers un produit synchronisé d’automates temporisés. Un RAPT 7 et sa tra-
duction en automate temporisé A(7") sont temporellement bisimilaires. Cela a pour
conséquence que les RAPTs bornés héritent de beaucoup de résultats théoriques sur
les automates temporisés. La classe des RAPTs peut étre étendue en autorisant des
contraintes strictes (intervals ouverts, semi-ouverts ou fermés) pour spécifier les dates
de tir des transitions ; pour cette classe étendue, les résultats suivants découlent de
notre traduction en AT et du théoréme de bisimilarité (théoreme 1) :

— P’atteignabilité et plus généralement le model-checking de TCTL sont déci-
dables pour les RAPTs bornés; de plus les algorithmes efficaces utilisés dans UP-
PAAL [LAR 97, PET 00] et KRONOS [YOV 97] sont exacts pour les RAPTs (Cf. les
récents résultats [BOU 03] de P. Bouyer);

— le caractere zénon est décidable pour les RAPTs bornés ;

— la synthese de contrdleurs (il existe un algorithme [ASA 94] pour les ATs) est
possible pour les RAPTs bornés : le probleme de 1’existence d’un contrdleur (sous
forme d’automate temporisé) évitant un ensemble de marquage (ou avec des condi-
tions plus générales comme définies dans [ASA 94]) est décidable et la synthese est
possible dans le cas ol un controleur existe®.

— enfin, notre traduction étant structurelle, il est possible d’utiliser un model-
checker pour trouver des conditions suffisantes de non-bornitude du réseau.

D’un point de vue pratique, tous les outils disponibles pour I’analyse des automates
temporisés s’ appliquent aux RdPTs. De plus il est possible de spécifier un systeme en
utilisant conjointement les RAPTs et les ATs. La vérification d’un RdPT en utilisant di-
rectement notre traduction risque de ne pas étre tres efficace : en effet, I’ AT équivalent
au RdPT a un nombre d’horloges égal au nombre de transitions du RdPT.

Les complexités des différents problemes (atteignabilité, model-checking de TCTL,
synthese de controleur) pour les RAPTs ne peuvent étre déduits de la traduction précé-
dente. Cependant, les travaux en cours que nous poursuivons actuellement consistent
a traduire un automate temporisé en réseau de Petri temporel (toujours en préservant
la bisimilarité temporelle). Si cette traduction inverse est possible, nous obtiendrons
de nouveaux résultats concernant la complexité des problemes de vérification pour les
RdPTs (actuellement aucun résultat de ce type n’est connu).

9. pour obtenir le résultat indiquant qu’un contréleur de type RAPT peut étre synthétisé il fau-
drait prouver qu’il est possible de construire un RdPT a partir de I’automate temporisé.
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A. Preuve du théoréme 1

Preuve 2 Nous prouvons d’abord la formule 2. Supposons (M,v) =~ ((0,p),q,v).
Alors, étant donné que t; peut étre tirée a partir de (M, v) nous avons : (i) M > *t;
(ii) a(t;) < v; < B(t;) (i) M' = M — *t; +t;° (iv) v}, = 0 si Tenabled(ti, M, t;)
et l/,’C = vy sinon. A partir de (i), de (ii) et de I’équivalence entre états, nous en
déduisons que g; = t et a(t;) < v; < B(t;). Par conséquent, Tpre peut étre franchie
dans A;. Dans ’état 0 du superviseur, \pre est la seule transition possible. Etant
donné que la fonction de synchronisation f permet (\pre,e,--- Tpre --- o) action
globale pre; est possible. Apres cette action A(T) atteint ’état ((1,p1), §1,v1) avec
Gir, = Gk, Yk # i et ¢1; = Firing. Ainsi, p1 = p — *t; et v1 = v.

Maintenant, la seule transition possible pour le superviseur qui est dans 1’état 1
est la transition update pour laquelle tous les A; se synchronisent (voir f). A partir de
((1,p1), 41, v1) nous atteignons ((2,p2), G2, v2) avec pa = p1, va = v1. Pour k # 1,
o = if p1 > *ty, et Goy, = t sinon et ¢a; = Firing.

La transition globale suivante est nécessairement la transition post; qui conduit a
((3,p3), @3, v3) avec p3 = pa +1;°, v3 = va et @3), = Goy,, Yk #iet @3; = L.

A partir de ce dernier état, seule la transition update est possible et conduit a
((0,p4), Ga,vs4) avec py = p3, vy et qu donné par : Ggy, = t si p3 > *ty et t sinon.
v, = 0si 3, = L et qup, = t et vgy, = V1, sinon. Notons simplement que @3;, = t
ssip—°t; < *tpetqy, =tssip—°t; +1;° > *ty. Cela implique que vy, = 0 ssi
1 enabled(ty, p, t;) et avec (iv) cela donne v}, = vyy,. Etant donné que py = p3 = pa+
t;® =p1—°ti+t;* = p—"t;+t;° et que (iii) nous avons Vi € [1..m|, M'(p;) = pali].
Nous concluons alors que ((0,p4), qa,v4) = (M', V).

La réciproque de la formule 2 est évidente en suivant le méme cheminement que
précédemment .

Nous nous intéressons maintenant a la formule 3. D’apres la sémantique des
.. . d . .
RAPTs, une transition continue (M, v) <4, (M', V") est possible ssiv = V' +d

et Vk € [1.n],(M > *ty, = v, < fB(tx)). D’apres I'équivalence (M,v) =~
((0,p),q,v), si M > *t), alors g, = t et I’évolution continue pour Ay, est contrainte
par Uinvariant x; < ((ty); dans le cas contraire, G, = t et I’évolution continue
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est non contrainte pour Ay. Le superviseur n’étant soumis a aucune contrainte (inva-
riant) dans I’état 0, le résultat est prouvé. (|

B. Preuve du théoréme 2

Preuve 3 La preuve est faite par induction structurelle sur la formule TPN-TCTL.
Les cas M >a V, false, t, + ¢ < t; +d, ~p et ¢ — 9, ¢ V 9 sont évidents. Nous
donnons la preuve complete pour ¢ Iy V¥ (la méme preuve peut étre établie pour

© VUac V).

Condition nécessaire.

Supposons (M,v) = ¢ 3Usqc . Alors par définition, il existe une exécution p
dans [T] telle que :

p = (s0,10) =gt (51,01) - =47 (50, V)
(30,1/0) = (M,v), >, di > ¢ Vi € [1.n],Vd € [0,d;),(s;,vi +d) = @ et
(sn, V) E w D’ apres le corollaire 1, nous en déduisons qu’il existe une exécution
A(p) dans [Sa(r)] telle que
dn

= ((lo,p0); Go, v0)) :>w11 ((l1,p1),q1,01)) - =0 ((lny P, Gns Un))
etVi € [1..n], ((Liy i), @iy i) = (8i,v4) (cela impose que l; = 0.)

Etant donné que (s,,vn) = ((ln, Pn), Gn, Vn)), avec Uhypothése d’induction sur
¥, nous pouvons admettre que (Sp,vn) = ¥ ssi ((ln,Pn),dn,vn)) E AW) et
conclure que ((In,, Pn); Gn, vn)) E A(). De plus comme 1, = 0cela (1, Dn), Gn,vn)) =
SU.OANA(v). Cela revient a prouver que tous les états intermédiaires satisfont SU.0 —
A(p). Notons que tous les états intermédiaires dans o ne vérifiant pas SU.0 entre
((Liy04), Gy vi) et (((Lig1,Dit1), Qit1,Vit1)) vérifient SU.0 — A(v). Nous avons
alors juste a prouver que les états intermédiaires qui vérifient SU.0, vérifient aussi
A(p). Comme Vi € [L.n], ((l;,pi), @i, v:)) = (si,vi), avec I’hypothése d’induction
sur @, nous avons Vi € [1..n], ((l;,pi), @i, vi)) = A(p). De plus, en appliquant a nou-
veau le théoreme 1,%d € [0,d;), ((l;, p:), @i, vi +d)) = (84, vi +d) et en appliquant a
nouveau hypotheése d’induction, on obtientVd € [0,d;), (i, pi), @, vi+d)) = Ap).
Par conséquent ((lo, po), Go,v0)) = (SU.0 — @) e (SU.0 A ).

Condition suffisante.

Supposons ((lo,p0), Go,v0)) | (SU.0 — A(p)) e (SU.0 A A(W)). Alors il
existe une exécution

o= ((ZOaPO)aqoavo)) :>w1 ((ll,pl) qlvvl)) T :>(1iun ((lnapn) (jnyvn))

avec ((lnvpn)v n, Un)) ': SUO/\AW’) etvVi € [l’ﬂ], Vd € [07 dz)a ((lz;pz); Qi vl)) ':
(SU.0 — A(y)). Etant donné que ((1r,, pn), dn, vn)) = SU.0, nous pouvons utiliser
le corollaire 1 et nous savons qu’il existe une exécution dans [T

p=A"Y0) = (s0,0) =0 (s1,01) - =" ($n,Vn)
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avec Vi € [L.n],((li,pi), @i, v:)) = (84, 4). L’hypotheése d’induction sur SU.0 A
A() combinée & ((ln,pn), Gn,vn)) E S.0 A AWY) implique (sy,vn) = . Pour
tous les états intermédiaires de p nous appliquons aussi I’hypothése d’induction :
chaque ((1;,p:), @i, v;)) est équivalent a (s;, v;) et tous les états (s;, v;+d),d € [0, d;)
satisfont . Par conséquent (so, V) = @ Wqe . O

C. Automates UPPAAL

Figure 4. Automate A1 associé a la transition Ty



22 1r soumission a MSR 03.

Ipre

p[l]:17 t=n t=n
p[2] := 1, !update lupdate
p[3] :=0,
n:=21:=
1< n
lupdate
t:=1+1

Figure 5. Automate du superviseur SU pour I’exemple de la Fig. 3



