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Chapitre 1

Introduction Générale

1.1 Domaine d’interét

De nos jours, les systemes paralleles sont de plus en plus répandus dans le monde informatique ;
ils sont caractérisés par leur puissance et leur complexité. Une classe importante des systemes
informatiques est celle des systeémes temps réel.

Les systemes temps réel sont des systemes dont le comportement doit satisfaire des contraintes
temporelles strictes. Ils sont en général caractérisés par des interactions complexes avec ’envi-
ronnement ; ils doivent par conséquent nécessairement étre fiables. Il comprennent les systémes
hautement réactifs dont les décisions peuvent avoir des conséquences immédiates et irréversibles
sur des biens et des hommes. Leurs domaines d’application est large, allant de la simple utili-
sation domestique tels que les systemes de controle des chauffages et des cuisiniéres, jusqu’aux
systemes les plus complexes et les plus critiques tels que les systemes de commande de ’avionique,
le nucléaire, 'industrie et les télécommunications.

Pour vérifier la fiabilité de tels systémes, les méthodes formelles ont été largement utilisées et
constituent une étape importante dans leur processus d’élaboration. Cela commence par la pro-
position d’'un modele mathématique capable de décrire fidélement leurs comportements temporels
et s’en suit la proposition de techniques d’analyse adaptées a ce modele, permettant de vérifier
qualitativement et quantitativement les propriétés des systemes modélisés.

Par la suite, nous inscrivons notre travail dans un cadre particulier relatif a la spécification
et & la vérification des applications multimédias dont les exigences résument en partie les besoins
observés dans les systemes temps réel. Les propositions que nous développons dans cette these
pourraient trouver écho au pres des applications temps réel au sens large, du fait qu’elles per-
mettent de définir un cadre formel unifié permettant la prise en charge d’'une grande partie des

problématiques posées dans ce type de systemes.

1.2 Problématique et Motivation

Récemment, la demande de preuves de correction des systemes dit faiblement synchrones

1

croit rapidement. Le concept des systemes faiblement synchrones®, couvrent la grande famille

1. Les systemes ou les durées nominales des actions sont potentiellement soumises a des gigues
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des systémes incluant aussi bien les systémes synchrones (ot la gigue? est assumée nulle) que
les systémes asynchrones (ou la gigue est assumée non bornée). Par example, les applications
multimédia distribuées comme la vidéo-conférence, ou la vidéo-a la demande sont une partie de
ces systemes. De la, la problématique pour ces systémes consiste a satisfaire les contraintes intra
fluz® et inter fluz. Satisfaire les contraintes intra fluz consiste & contrdler la gigue de chaque média
audio ou vidéo dans le but de la maintenir sous un seuil acceptable. Satifaire les contraintes de
synchronisation inter flux consiste a controler par exemple les gigues entre les flux audio et vidéo
dans le respect d’une valeur seuil (e.g synchronisation du son avec un flux vidéo par rapport au
mouvement des levres [69]).

Par ailleurs, certaines applications multimédia complexes peuvent étre fortement réactives ;
elles admettent des comportement préemptifs ot un fluz peut étre suspendu momentanément pour
étre repris ultérieurement. Ce type de comportements permettant d’exprimer les interactions des
utilisateurs (i.e, Arrét, Pause, ou Lecture d’un flux vidéo ou audio), est trés important & maitriser,
notamment pour ’élaboration de mécanismes adaptés dans les protocoles de transport.

A d’autres égards, la conception d’applications multimédia distribuées complexes a grande
échelle peut étre grandement facilitée avec ’apport de modeles formels permettant de spécifier
les caractéristiques fondamentales de ces applications, et de vérifier leurs propriétés. Cela permet
d’exprimer simultanément avec la méme méthodologie des contraintes de sureté, de temps et
d’ordonnancement associées & une application multimédia ou hypermédia. Au fait, ces modeles
formelles permettent d’exprimer de maniere plus ou moins abstraite les plus importantes exigences
de qualité de service des applications multimédia.

Dans ce contexte, plusieurs travaux se sont intéressés ces derniéres années au développement
des documents multimédia interactifs basés sur différents standards : SMIL [90], HyTime[58],
MHEG [75] , etc....

En effet, les documents multimédia sont devenus un puissant moyen de communication intégrant
différents types de média tels que la vidéo, I’audio, 'animation, le texte et I'image, caractérisés
aussi bien par des contraintes temps réel, que par des contraintes de synchronisation strictes. Ces
contraintes sont en général difficiles a décrire et a traiter, particulierement lors de 1’élaboration
d’architectures multimédia distribuées a grand échelle. Par conséquent, la problématique majeure
rencontrée lors de la phase de description est la capacité & définir correctement leurs structures
logiques et temporelles de telle sorte que la spécification permette la supervision des contraintes
imposées lors de 'exécution de leurs différents composants. La capacité a définir cette structure
implique la disponibilité d’un modele adéquat capable de spécifier de maniére précise et clair les

contraintes du systeme.

Etant au fait de la complexité des documents multimédia/hypermédia en terme de contraintes
spatiales et temporelles, les méthodes formelles ont été largement utilisées pour la spécification,
et la validation des contraintes multimédia (e.g. contraintes de synchronisation, interactions uti-
lisateurs, etc... ). Par exemple, les réseaux de Petri [79] et les spécifications algébriques ont
été souvent d’un grand intéret. L’extension de ces formalismes pour le traitement des exigences
multimédia a été entrepris a travers différents travaux [61][44][53][70][41][14][95]. De plus, l'inter-

2. La gigue est I’écrat observé avec la durée nominale.
3. Un fluz est un processus élémentaire contraint temporellement, et ayant des contraintes de synchronisation
avec d’autres fluz.
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pretation de ces modeles avec des parametres spatiaux et des descripteurs de ressources, rend

possible la génération de codes exécutables fonctionnant sur des plate-formes spécifiques [4][59].

Plus particulierement, les extensions temporisées des réseaux de Petri [74][53][87][95][2] [83][70][14]
sont des modeles puissants pour la spécification des systémes temps réel, principalement car ils
permettent de modéliser la concurrence et les contraintes de temps naturellement. Ils offrent une
syntaxe graphique permettant une édition accessible et des techniques formelles de validation
pour 'analyse de ces documents pour la détection des inconsistances temporelles et des erreurs de
synchronisation. Cependant, pour étre applicable & la description d’une large frange des systémes
multimédia plus ou moins complexes, le modele doit étre capable de satisfaire le cahier de charge
suivant [34][61][44] :

— La capacité de décrire hiérarchiquement les structures des documents aussi bien que les

niveaux de synchronisation.

— La capacité de spécifier une temporisation non exhaustive.

— La capacité d’exprimer les synchronisations basées sur les interactions des utilisateurs.

— La capacité d’exprimer un média objet comme une unité logique, dont I'abstraction du
contenu permet néanmoins de préserver les relations temporelles se référant & une partie ou
la totalité de cet object.

— La capacité d’exprimer un large panel de mécanismes de synchronisations.

— La disponibilité d’une sémantique formelle suppléee par des techniques de vérification pour
la détection des inconsistances potentielles présentes dans les documents multimédia com-
plexes.

— et finalement, la simplicité et la maniere intuitive des concepts de modélisation fournis a

I'utilisateur.

Toutefois, du fait de la complexité des exigences des applications multimédia, les modeles
existants et particulierement ceux basés sur les réseaux de Petri ne traitent qu’un sous ensemble
de ces contraintes :

— Les contraintes de temps et d’ordonnancement [94][32] ;

— Les contraintes de synchronisation [41][53][70][49] ;

— Les mécanismes de préemption [42][83].

De plus, la non prise en charge d’un certain nombre de problématiques liées notamment aux
mécanismes complexes de gestion des ressources, occulte d’un ascpet important lors de la phase
d’analyse. Partant du constat qu’aucun de ces modeles ne permet de saisir de maniere exhaus-
tive tous les besoins des applications multimédia, il en résulte que l'analyse menée au moyen
de ces méthodologies reste incomplete et ne permet pas d’apporter des solutions efficaces aux
problématiques soulevées par ces applications. Par conséquent la définition d’un modele capable
de synthétiser de manieére cohérente ces différentes contraintes, serait un premier pas important
pour la prise en charge complete des problématiques de ce type d’application.

Un tel modele une fois défini, pourrait étre exploité a la vérification formelle et a I'analyse
quantitative des systemes multimédia, grace aux techniques d’analyse par énumération permet-
tant de dériver le graphe d’accessibilité correspondant, décrivant les comportements possibles du
systeme modélisé. Plus concretement, cette méthodologie rendra possible :

— Dans un outil d’édition, la correction des incohérences par formattages temporel et spacial

du code source d’un document multimédia ;
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— Au niveau du lecteur multimédia, la programmation des scénarios appropriés consistants
lorsqu’ils existent, et 'implémentation des mécanismes de délivrance et de préchargement
adaptés et plus efficaces [22][12][45] ;

— Au niveau d’un protocole de transport, le controle du respect des contraintes de qualité de

service, notamment celles lies a la synchronisation des flux [52],...
1.3 Objectif

Nous proposons dans cette theése une méthodologie de vérification permettant la spécification
et 'analyse des systémes temps réel en général et des applications multimédia en particulier. A
cet effet, un nouveau modele permettant de prendre en charge en plus des systemes faiblement

synchrones, d’autres systemes plus complexes, faisant intervenir les problématiques suivantes :

a) Le modele doit étre capable de modéliser les besoins des médias en terme de ressources, grace a
des mécanismes de préemption adaptés, permettant de résoudre les conflits par la définition
d’un ordre de priorité. Plus concrétement, dans les applications multimédia/hypermédia,
certaines ressources dites non critiques (e.g. canal audio, espace écran) sont facultatives pour
I’exécution d’une présentation multimédia mais néanmoins ayant un incident prépondérant
sur la qualité du service pergue par I'utlisateur. En outre, la gestion des schémas d’allocation
de ces ressources étant trés complexe et flexible ; le modele doit étre pourvu de mécanismes

d’un pouvoir expressif permettant de spécifier n’importe quel fonctionnement.

b) Le modele doit pouvoir traiter les mécanismes de préemption de flux. Nous pensons parti-
culierement au mécanisme de suspension de temps rencontré lors des interactions des utili-
sateurs, ol une présentation peut étre suspendue pour une durée indéfinie pour étre reprise

par la suite.

Au vue de ce constat, nous introduisons une nouvelle extension de RdPT [74] appelée ST PT PN
(Preemptive Time Petri Nets with Synchronizing Transitions) [16] dédiée a la modélisation des
exigences multimédia, et utilisant comme modele de base un RdPT augmenté de mécanismes

spécifiques et pourvu de sémantiques adaptées pour cet objectif :

1. Considérant la problématique énoncée en (a), les ressources non critiques sont modélisées par
des places spéciales en adaptant la sémantique de la regle de tir. Ainsi, puisque la disponibilité
de ces ressources ne conditionne pas le tir d’une transition (i.e., la transition peut tirer méme
si les ressources sont non disponibles). Pour dénoter des différentes évolutions possibles du
systeme, nous introduisons trois types d’événements associés au tir d’une transition ¢ :

— Un événement fort noté t, dénotant que ¢ est tirée, avec acquisition de toutes ses res-
sources non critiques ;

— Un événement de violation passive, noté t* dénotant que ¢ est tirée sans acquérir 'une
des ressources non critiques requises ; et

— Un événement de violation active noté *t, indiquant que t a été tirée, en procédant
a la violation des ressources non critiques manquantes a partir des transitions moins

prioritaires qui les détenaient.

4. Dans le contexte des documents multimédia, les fonctionnements difféerent d’un lecteur a un autre.
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Pour ce faire, deux nouveaux mécanismes sont introduits :

— L hyperarc préempteur [14] est introduit pour déterminer quel événement doit étre as-

socié lors du tir d’une transition.

— L’ arc de privation de ressource [20] est introduit pour spécifier un mécanisme de préemption

de ressources entre deux transitions conflictuelles.

2. Pour conditionner I'occurrence des événements des interactions des utilisateurs, en fonction
de la disponibilité des ressources non critiques, un arc appelé ” hyperarc de franchissement[20]

est introduit.

3. Dans le modele que nous proposons, un chronometre [46] est associé a chaque transition,
permettant d’initier, d’arréter, et de reprendre le décompte du temps. Ces actions sont
inférées grace a utilisation de la sémantique des arcs standards et des arcs inhibiteurs [26].
Ce mécanisme permet de modéliser par exemple la suspension de ’exécution d’un média

suite a l'interaction d’un utilisateur et sa reprise ultérieure.

4. Pour modéliser les différents schémas de synchronisation comme ceux introduits dans les
réseaux de petri & flux TSPN [53], nous considérons le tir simultané et indivisible d’un
ensemble de transitions (appelé ici rendez — vous), orchestré par différentes regles de syn-

chronisation.

5. Finallement, dans le but de spécifier la notion de priorité entre rendez-vous concurrents, nous
appliquons le mécanisme de " priorité en temps réel” [11][10][21] permettant de résoudre
le non déterminisme entre rendez-vous inclusifs franchissables pour les mémes dates; un
rendez-vous r1 est plus prioritaire que le rendez-vous 79 s’il I'inclut strictement . En clair,
lorsque 71 et ro sont franchissables pour la méme date, seul le rendez-vous 71 est réalisé a
cette date car son schéma de synchronisation integre en plus, les transitions synchronisant

pour ry.

Toutefois, la proposition d’un tel cadre général serait inutile, sans sa dotation de techniques
d’analyses permettant ’exploration de son espace d’état et de procédures permettant 1’évaluation
de ses performances. Cet aspect nécessite de construire le graphe d’accessibilité préservant les
propriétés linéaires du systeme. A cet effet, la technique la plus usitée pour les RAPT [74] est la
méthode du ” graphe des classes”[32]. Cette derniére représente chaque noeud du graphe par une
classe formalisée par le couple (M, D), ou M est le marquage du réseau et D est un systeme de
contraintes dénotant le domaine des instants de tirs encodé sous forme® DBM (Difference Bound
Matriz)[54].

Cependant, I'application de la méthode du graphe des classes pour I’énumération de ’espace

d’état d’'un STPT PN souléve plusieurs problématiques majeures :

- L’introduction de la sémantique des chronometres souléve une problématique non encore résolue
par des algorithmes polynomiaux. Plus concréetement, cette sémantique rend impossible ’ex-

pression dans le cas général du systeme D sous forme DBM ; Au fait le systeme D est donné

5. Les transitions synchronisant pour r2 sont partie prenantes dans r;.
6. Cette forme exprime chaque inéquation soit par t; —t; =< ¢;; ou bien par Cie X ti = cei avec cij €

QU {00}, cei € QT U{oo} et cie € QT
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par la conjonction de deux sous-systémes, 'un ayant une forme DBM noté D et Dautre
de forme quelconque dite polyédrique noté D. Par conséquent, les tests de franchissement
et d’équivalence sont déterminés par la résolution en un temps exponentiel du systeme D
de forme général polyédrique. Cependant, des approches ont été proposées exprimant la
sur-approximation DBM de D obtenue en éliminant les contraintes D [42][83][72]. Ces tech-
niques permettent de maintenir la complexité de calcul au méme degré que pour un RdPT,
mais en produisant un graphe grossier pouvant inclure des comportements additionnels non
induits par la spécification de base. Pour ce faire, des heuréstiques agissant sur le graphe
ainsi obtenu [42] ont été proposées pour détecter ces comportements afin de pouvoir les
éliminer lors de la phase d’analyse. Toutefois, cette procédure n’est pas sans induire un cott

supplémentaire qui dans certains cas pourrait étre prohibitif.

- L’introduction des mécanismes de synchronisation en associant les sémantiques temporelles
faible et forte dans un méme modele, génere des classes inconsistantes dont l'identifica-
tion est un prérequis pour I’énumération de l'espace d’état. De plus, ’addition du concept
de rendez-vous dans le modele, en plus du concept standard de transition, rend complexe la
formalisation des contraintes de franchissement. Au fait, ’expression de ces dernieres devrait

permettre inférer aussi bien les contraintes des transitions que celles des rendez-vous.

- L’introduction du mécanisme de ”la priorité en temps réel” rend complexe la formalisation du
test de franchissement, car impliquant différentes regles de tir. Toutefois, ’application de ce
mécanisme de priorité, permet de résoudre le non déterminisme entre rendez-vous concur-

rents, engendrant un graphe plus compact par suppression des sémantiques d’entrelacement.

Etant au fait de ces problématiques, nous proposons d’abord une méthode d’énumération
exacte basée sur la formulation de chaque classe accessible E par un couple (M, D) ot D est un
ensemble de formules de forme polyédrique déterminant les contraintes des transitions sensibilisées.
A partir de 1a, les tests de consistance, de franchissement ainsi que le calcul des classes accessibles
nécessitent 'extension du systeme D a un systéme additif capturant les contraintes des rendez-
vous. Donc, le modele évolue ici, en franchissant & chaque pas un rendez-vous impliquant le
tir simultané de ses transitions synchronisantes et générant un ensemble d’événements étiquetant
I’arc du graphe. Cependant, comme la complexité de calcul d’une classe exacte d'un ST PT PN est
exponentielle aux nombres de variables, 'approche en question ne peut étre efficace pour I'analyse
des modeles complexes car s’avérant tres couteuse en temps de calcul et en espace mémoire. Pour
palier & cet inconvénient, la sur-approximation DBM peut s’avérer une solution alternative pour
I’énumération et I'analyse de l'espace d’état des ST PT PN complexes et permet un algorithme
efficace en terme de complexité de calcul comparé a la premiere solution. Pour ce faire, de la méme
maniere que pour les RdPT a chronometres, nous envisageons une approche d’énumération basée
sur le relachement de toutes contraintes sous forme polyédriques pour ne garder que celles sous
forme DBM, D. Cela permet de déterminer efficacement des conditions suffisantes pour les tests
de consistance, de franchissement et enfin d’équivalence, et de calculer un graphe sur-approximé
moins riche mais cependant moins couteux. A cet effet, le calcul d’une classe sur-approximée notée
E pourrait étre obtenue en appliquant ’algorithme de Floyd — Warshall, dont la complexité
est estimée dans le meilleur des cas & o((m + [)3) olt [ et m sont respectivement le nombre de

transitions sensibilisées et le nombre de rendez-vous fortement sensibilisés pour la classe. Toutefois,
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I’application de cet algorithme reste encore relativement cotiteuse. Pour y remédier, nous proposons
une technique permettant de réduire la complexité de calcul d’une classe accessible en un temps
polynémial d’ordre deux, estimé & o(I> + 1 x m + m) [15][17]. Au fait, cet algorithme permet
d’éliminer les calculs redondants dans le méme esprit de ce qui a été entrepris auparavant pour
les RAPT[37][94].

Par ailleurs, ’approche de sur-approximation que nous proposons permet de calculer I'espace
d’état exact d’'un ST PT PN lorsque ce dernier ne contient pas d’arc inhibiteur, et un espace sur-
approzimé dans le cas contraire. Chaque noeud du graphe est une paire (M, IN?) ou D correspond
au sous-systeme de contraintes DBM relatif aux transitions sensibilisées, a partir du quel nous
pouvons déduire celui relatif aux rendez-vous noté D R. Ce dernier est exprimé par une matrice des
bornes particuliere permettant de réaliser le test de franchissement de maniere efficace et flexible.
Le processus d’énumération munie d’une relation d’équivalence basée sur 1’égalité des classes
permet de construire le graphe contractant I'espace d’état” du STPTPN. Cette contraction
permet de préserver les propriétés linéaires du modele. Toutefois, en raison de 'introduction des
sémantiques des chronometres et de synchronisation, les graphes exact et sur-approximé obtenus
peuvent étre infinis méme si le réseau est borné, et ce au contraire d'un RdPT dont le graphe des
classes est prouvé fini si le modele de base est borné.

Les graphes ainsi calculés pourraient étre utilisés si finis, pour ’analyse des propriétés générales
du systeme, plus précisément des applications multimédia pour lesquelles le STPT PN est dédié.
De plus, I'introduction de la classification d’événements (i.e, fort, de violation active et passive)
permet de raffiner 'analyse et d’inférer de nouvelles propriétés lies a la fiabilité et a la correction
du systeme modélisé. D’ailleurs, nous discutons dans cette these de 'extension aux contraintes
ressource du concept standard de consistance des documents multimédia, auparavant introduit
dans [85]. Nous inférons de cela un nouveau paradigme que nous appelons ” consistance qualitative”
[19][20].

Par ailleurs, concernant les propriétés temps réel, elles pourront étre déduites du graphe grace a
I’application d’une procédure calculant des sur-approximations des temps minimaux et maximaux
de n’importe quelle séquence de franchissement. Ces informations permettent ’analyse quantita-

tive et de la, I’évaluation des performances du systéme modélisé.

1.4 Contribution

Les contributions scientifiques des travaux entrepris durant cette theése, peuvent étre énumérées

comme suit :

1. Proposition d’un modéle formel riche basé sur les RIPT (appelé STPTPN), permettant
de concentrer plusieurs sémantiques. Ce modele rend possible la modélisation des systemes
temps réel complexes et en particulier des systemes multimédia.

2. Proposition d’un processus de modélisation des documents multimédia par I'exploitation
du modéle défini. Pour ce faire, les fonctionnements des principaux lecteurs[27][81] ont été
étudiés et considérés.

3. Proposition d’une approche exacte pour la contraction de ’espace d’état d’'un STPTPN.

Cette contraction dite technique du graphe des classes nécessite pour ce cas la représentation

7. Dans le cas d’une sur-approximation DBM, le graphe obtenu inclut ’espace d’état du STPTPN.
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de chaque classe E par une paire (M, D) ou D est un systéeme de contraintes sous forme
polyédrique. La complexité du calcul de chaque classe est exponentielle au nombre de tran-

sitions et rendez-vous sensibilisés pour la classe.

4. Proposition d’'une approche implémentant la sur-approximation de l'espace d’état d’un
STPTPN. Cette technique est basée sur la représentation de chaque classe par le sous
systeme de contraintes sous forme DBM D. Le graphe construit est exact si le modele ne
contient pas d’arcs inhibiteurs et peut étre sur-approximé dans le cas contraire ; préservant
un sous ensemble de propriétés. La complexité du calcul de chaque classe est polynomiale

d’ordre deux au nombre des transitions sensibilisées.

5. Proposition d’une technique pour le calcul de la réponse du temps borné (i.e, temps minimal
et maximal d’une séquence). Les valeurs calculées sont exactes si le graphe ne contient pas

d’arcs inhibiteurs et sur-approximées sinon

6. Finallement, exploitation du graphe pour l'analyse de la cohérence des documents mul-
timédia. Le concept de consistance qualitative est défini étendant celui introduit dans [85]
a la détection des conflits de ressources et a ’amélioration de la qualité des présentations

multimédia.

1.5 Organisation du document

La présente theése est organisée comme suit : Le Chapitre 2 revient sur les définitions des
réseaux de Petri, nous y énumérons ses principales extensions temporisées en mettant en exergue
certaines des sémantiques introduites telles : la priorité, la préemption, et la synchronisation.

Dans le Chapitre 3, nous explorons une extension des RAPT dédiée & la spécification des
applications multimédia & large echelle. Pour ce faire, prenant en considération les contraintes de
temps et de synchronisation et les besoins en termes de ressources de ces systemes, nous définissons
progressivement un cadre général usant de mécanismes diverses tels que la priorité, la préemption
de ressource, I'inhibition temporelle, et enfin la synchronisation, et ce dans le but de modéliser le
plus correctement et le plus fidelement possible ces besoins. Le Chapitre 4 présente la syntaxe et la
sémantique fomelles du modele proposé, et finit par le comparer avec des modeles existants. Nous
montrons aussi comment exploiter ce modele pour la modélisation des contraintes des documents
SMIL.

Le Chapitre 5, introduit deux approches pour le calcul de 'espace d’état d’un ST PTPN.
La premieére basée sur la représentation polyédrique calculant le graphe exact et la seconde
implémentant sa sur-approximation DBM. Un exemple est donné pour expliciter les approches
proposées. Le Chapitre 6 montre comment exploiter les graphes obtenus pour l'analyse qualita-
tive et quantitative du systeme modélisé. Nous discutons d’une approche pour la vérification de la
consistance des documents multimédia [20] ; un nouveau paradigme est introduit appelé ” consis-
tance qualitative” permettant d’étendre les concepts introduits dans [84][86][85], & la détection et
la gestion des conflits de ressources.

Enfin, deux annexes sont rajoutées, I'une contenant les preuves formelles des propositions et
théoremes énoncés dans cette these. L’autre présente des résultats primaires des mise en oeuvres
des algorithmes proposés, expérimentés sur des modeles réduits. Une comparaison non exhaustive

avec d’autres approches est menée.



Chapitre 2

Généralités sur les réseaux de Petri

2.1 Introduction

Les réseaux de Petri (RdP) [78] sont des outils graphiques et mathématiques permettant de
modéliser le comportement dynamique des systemes a événement discret comme les systemes
manufacturiers, les systemes de télécommunications, les réseaux de transport, ... etc.

Leur représentation graphique permet de visualiser d’'une maniere naturelle le parallélisme, la
synchronisation, le partage de ressources, les choix (conflit), . .. etc. Leur représentation mathématique
permet d’établir les équations d’états, a partir des quelles il est possible d’apprécier les propriétés
du modele et de les comparer avec le comportement du systeme modélisé. Le modele de base des
réseaux de Petri [79] permet donc d’étudier les propriétés logiques des systeémes, c’est-a-dire les
propriétés qui dépendent de 'ordre des événements, mais sans faire référence aux instants ou ils
occurrent.

Depuis l'introduction des RdP, de nombreuses extensions ont été apportées. Ces extensions
ont été effectuées soit pour améliorer la concision du modele (il s’agit des réseaux de Petri colorés)
[63], soit pour augmenter la puissance de spécification de cet outil (les réseaux de Petri temporisés
[80], les réseaux de Petri temporels [74], les réseaux de Petri stochastiques [29], ...)

Dans notre cas, nous nous intéressons aux extensions temporelles déterministes du modele a
savoir les réseaux de Petri temporels RdPT [74]. Ces extensions ont été établies dans le but de
prendre en compte le facteur temps dans 1’évolution du modele.

Nous consacrons la premiere partie du présent chapitre aux réseaux de Petri autonomes ; Leur
définition et leurs propriétés logiques et dynamiques les plus importantes sont rappelées. Une
discussion sur les méthodes pour vérifier et étudier leurs comportements et leurs propriétés sera
menée.

La deuxiéme partie se verra consacrée a la présentation d’un modele ou le temps prends la
forme d’un intervalle temporel. Une attention particuliere sera alors portée au modele défini par
Merlin (T'— RdPT [74]). Un rappel des définitions, des régles de fonctionnement et des méthodes
d’analyses de cette extension des RdP fera I'objet de cette seconde partie. Enfin, nous terminons
le présent chapitre par présenter quelques extensions de RdPT élargies a certains mécanismes per-
mettant de capturer des sémantiques plus complexes. Nous focalisons notamment sur des modeles

introduisant des mécénismes de priorité [10], de préemption [67] et enfin de synchronisation [53].
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2.2 Les réseaux de Petri

Les réseaux de Petri ont été introduits par Carl Adam Petri dans sa these intitulée Commu-

nication avec Automates en 1962 [78].

2.2.1 Définitions de base
Condition et événement :
— Une condition et la description de I’état d’une ressource du systeme modélisé, elle peut

étre vraie comme elle peut étre fausse.

— une machine est au repos.
— une machine est en réparation.

— une commande est en attente.

— Un événement est une action qui se déroule au sein du systéme et dont la réalisation

dépend de I’état du systeme.

— début de traitement sur une machine.
— panne sur une machine.

— début de traitement d’une commande.

Place et transition :

Dans le formalisme des réseaux de Petri :

— une place modélise une condition ou une ressource du systeme.

— une transition modélise un événement (action, synchronisation).

Place d’entrée et place de sortie :

Chaque transition peut étre reliée a des places d’entrée et des places de sortie. Les places
d’entrée sont les places d’ou sont issues les arcs orientés vers la transition ; les places de sortie sont

les places ou aboutissent les arcs orientés issus de la transition.

Transition source et transition puits :

Une transition source est une transition qui ne comporte aucune place d’entrée ; une transition

puits est une transition qui ne comporte aucune place de sortie.

Définition d’un réseau de Petri :

Un réseau de Petri peut étre assimilé & un systeme composé de deux parties distinctes : Une

partie statique (structurelle), qui se constitue d’un graphe orienté, comportant :

- Un ensemble fini de places, symbolisées par des cercles.
- Un ensemble fini de transitions, symbolisées par des tirets ou rectangles.

- un ensemble d’arcs orientés qui assurent la liaison d’une place & une transition ou d’une transition

a une place.
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FIGURE 2.1 — Exemple d’'un RdP

La Figure 2.1 représente un exemple de réseaux de Petri avec p1, pa, ps (resp. t1, to, t3) les
places (resp. les transitions) du réseau. p; est la seule place d’entrée de la transition t1 ; py et ps
sont les places d’entrées de la transition t3; ps est aussi place de sortie de la transition tq; p3 est

une place de sortie de la transition %5 ; t9 est une transition source et t3 est une transition puits.

Définition 1 (Réseau de Petri). Un RAP est un quadruplet R = (P, T, Pre, Post), ou :
- P, est un ensemble fini non vide de places;

T, est un ensemble fini non vide de transitions;

Pre : PxT — N, est lapplication d’incidence avant, correspondant aux arcs directs reliant

les places aux transitions;

Post : PxT — N, est l'application d’incidence arriere, correspondant aux arcs directs reliant

les transitions aux places.

Graphiquement, un arc relie une place p & une transition ¢ (resp. une transition ¢ & une place
p) si Pre(p,t) # 0 (resp. Post(p,t) # 0).

2.2.2 Marquage d’'un RdP

Le marquage d’un RdP est précisé par la présence a l'intérieur des places d’un nombre fini
(positif ou nul), de marques ou de jetons. Une place est donc vide ou marquée. Lorsque la place
représente une condition logique (e.g. : machine au repos, ... ), la présence d’un jeton indique que
cette condition est vraie; fausse dans le cas contraire. Lorsque la place représente une ressource
(au sens le plus large, e.g. un stock, ...), elle peut contenir plusieurs jetons (e.g. le nombre de
pieces en stock). Ainsi, le marquage initial d'un RdP correspond a la distribution initiale des

jetons dans chacune des places du RdP, précisant ’état initial du systéme retenu pour ’analyse.

Définition 2 (Réseau de Petri marqué). Un RAP marqué est un couple < R, M > ou :

- R est un réseau de Petri;

- M est une application qui associe a chaque place p de R un nombre de marques p a M(p).
M : P — N. On désigne par M (p) le nombre de marques (jetons) contenues dans la place
D.

Cette partie statique est complétée par le marquage initial noté M. La partie dynamique du
réseau consiste alors & faire évoluer ce marquage, c’est ce que nous allons voir dans le paragraphe

qui suit.
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2.2.3 Regles de fonctionnement

Une transition ¢ est dite sensibilisée (validée, franchissable ou encore tirable) par le marquage
M,si:Vpe P, M(p) = Pre(p,t). Par la suite, nous notons par T's(M) I’ensemble des transitions
sensibilisées pour M.

Le tir (le franchissement) d’une transition ¢ a pour conséquences :
- De retirer Pre(p,t) jetons de chaque places d’entrée p de la transition ¢.
- De rajouter Post(p,t) jetons a chaque place de sortie p de la méme transition ¢.

Si le marquage avant le tir de la transition ¢ est M, son tir conduira donc au marquage M’
vérifiant : Vp € P, M'(p) = M (p) — Pre(p,t) + Post(p,t).

L’ensemble des marquages accessibles en partant du marquage My en franchissant une séquence
de transitions S sera noté Acc(R). Si M,, € Acc(R), alors il existe au moins une séquence de
transitions S = (t1,..t,,) franchissable qui permet de passer du marquage M, au marquage M,,.

Remarque : Lorsqu’une transition est validée, cela n’implique pas qu’elle sera immédiatement
franchie ; cela ne représente qu’une possibilité de franchissement ou d’évolution du RdP. Pour les
RdP il y a un seul franchissement & la fois. Ces remarques impliquent que lorsque plusieurs tran-
sitions sont sensibilisées dans un méme marquage (les transitions sont franchissables en parallele),
I’ensemble des marquages suivants sera obtenu en considérant toutes les possibilités de franchis-
sement des transitions les unes apres les autres. Ainsi, n transitions sensibilisées conduiront &
n marquages permettant ainsi d’étudier ’ensemble des comportements possibles. Cependant, ce
mode de fonctionnement conduit a une explosion combinatoire des marquages pour les RdP com-

plexes.

2.2.4 Transitions conflictuelles et nouvellement sensibilisées

— Deux transitions t; et ty sensibilisées pour M sont dites en conflit pour le marquage M, si
la condition suivante est vérifiée : 3p € P, Pre(p,t1) + Pre(p,t2) = M(P).

Le tir de I'une des deux transitions a partir du marquage M désensibilisera 1’autre.

— Soit le tir de la transition ¢ & partir du marquage M pour aboutir au marquage M’. Une
transition ¢’ sensibilisée pour M’ est dite nouvellement sensibilisée pour M’ si elle est
sensibilisée seulement dans M’, oubien elle est sensibilisée pour M et M’ et en conflit avec
la transition franchie ¢ pour le marquage M.

(t’e Ts(M")) A (t' ¢ Ts(M)) Vv

{ (t' e Ts(M)NTs(M")) AN (3p e P, Pre(p,t)+ Pre(p,t') = M(P))

Autrement, la transition t’ est dite anciennement sensibilisée ou persistante.

2.2.5 Propriétés des RdP

Les principales propriétés des RdP peuvent étre classées en deux groupes :
Les propriétés structurelles.

Les propriétés dynamiques.

Les propriétés structurelles sont indépendantes du marquage initial et sont liées a la topologie
du réseau. Leur analyse repose essentiellement sur les techniques d’algebre linéaire et leur but est

de batir une passerelle entre la structure du réseau étudié et son comportement.
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Les propriétés dynamiques, quant a elles dépendent du marquage initial et sont liées a 1’évolution
de ce dernier. Leur vérification nécessite bien souvent la construction du graphe de marquages ac-
cessibles. Elles permettent d’apporter des réponses aux questions concernant 1’accessibilité d’un

marquage particulier, la bornitude, la vivacité, ...

Propriété de bornitude :

Cette propriété permet de caractériser la possibilité pour une place d’accumuler une quantité

bornée ou non de marques au cours de I’évolution du réseau.

_ Une place p est bornée ou k-bornée pour un marquage initial M, s’il existe un entier naturel k
tel pour tout marquage accessible a partir de My, le nombre de marques de p reste inférieur
ouégal a k,ie.: Ike N/ ¥V M € Acc(R), M(p) = k.

_ Une place p est dite binaire si elle est 1-bornée.

_ Un RdP est k-borné pour un marquage initial My, si toutes les places sont k-bornées pour My,
etonnote: 3k e N/ VM e Ace(R),Y pe P, M(p) =k

_ Un RdP est dit Sauf, s’il est 1-borné.

Réseau vivant :

Un RdP marqué est vivant si et seulement si pour tout marquage accessible M (M € Acc(R)),
et pour toute transition #, il existe une séquence de franchissement partant de M et contenant t.
La vivacité d’un réseau garantit le franchissement de toute transition quelque soit le marquage

atteint. La propriété de vivacité est une propriété forte, souvent difficile a vérifier.

Réseau bloqué :

Un RdP est bloqué si aucune transition n’est validée pour un marquage donné M ; M est

appelé marquage puits.

Réseau ré-initialisable :

Un RdP est réinitialisable pour un marquage initial M, si pour tout marquage accessible M,
il existe une séquence de franchissement de transitions telle que 1’on puisse accéder a My ( My est
alors appelé état d’accueil).

Remarque : Un RdP a un état d’accueil M’ pour un marquage initial My, si pour tout
marquage accessible, il existe une séquence de franchissement S tel que M’ est accessible depuis

M en franchissant S.

2.2.6 Graphe de couverture

La vérification des propriétés données ci-dessus se fait généralement en établissant le graphe
de couverture qui est composé de noeuds qui correspondent aux marquages accessibles, et d’arcs
correspondant aux franchissements de la transition qui fait passer d’'un marquage & un autre. Le

nombre de noeuds dans ce graphe est fini.
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La construction du graphe de couverture permet de décider si un RdP est borné : on dit que la
propriété de réseau borné est décidable. Dans ce cas, le graphe sera appelé le graphe des marquages
accessibles et noté GAcc(R, My). A partir de ce graphe, on peut vérifier toutes les autres propriétés
(vivacité, accessibilité d’'un marquage, ... ). Cependant, pour un RdP non borné, établir I'arbre de
couverture ne suffit pas pour résoudre le probleme d’accessibilité et le probleme de vivacité. Ces
deux problemes sont également décidables, mais par des algorithmes plus compliqués. Malgré ceci,
le graphe de couverture reste le seul outil pour vérifier les propriétés dynamiques d’un RdP pour
un marquage initial donné. Cette approche d’analyse est générale, elle est applicable a toute classe
de réseaux. Mais, ses limites sont liées a I’explosion combinatoire du nombre d’états. De plus, a
partir de ce graphe on peut savoir s’il existe des fonctionnements spécifiques comme par exemple
I’existence d’un fonctionnement répétitif stationnaire. L’approche qui est basée sur le graphe de

couverture pour étudier les RdP constitue 'analyse énumérative.

2.2.7 Exemple

P
f
oz 283
>
4] ;
P4 ) C s
i _w .

FIGURE 2.2 — Evolution d’'un RdP

La Figure 2.2 représente un réseau de Petri R = (P, T, Pre, Post, My) tel que :
P = {p1,p2,p3,p4,p05}, T = {t1,ta,t3,t4,t5}, n=| T |=5 m =| P| =5.
Le marquage initial My est donné par le vecteur My = [1,0,0,0, 0], ou seule ¢; est sensibilisée par
M.

- Le franchissement de la transition t; a partir de My conduit au marquage M7, on note : My AN
My avec M1=[0, 1, 1, 0, 0], ou 2, t3 sont sensibilisées par M.
- Le franchissement de la transition to a partir de M; conduit au marquage Ms, on note : My L2
My avec My=]0, 0, 1, 1, 0], ou t3, t4 sont sensibilisées par Ms.
- Le franchissement de la transition t3 a partir de M7 conduit au marquage Ms, on note : M N
M3 avec M3=[0, 1, 0, 0, 1], ou t, est sensibilisée par Ms.
- Le franchissement de la transition t3 a partir de Ms conduit au marquage My, on note : Mo s,
My avec My=]0, 0, 0, 1, 1], ou t4, t5 sont sensibilisées par My, et ainsi de suite,...

L’ensemble des marquages accessibles obtenu pour le RdP de la Figure 2.2 est donné par :
Ace(R) = {My, My, My, Ms, My} avec, My=[1, 0, 0, 0, 0], M1=[0, 1, 1, 0, 0], M>=[0, 0, 1, 1, 0],
Ms=[0, 1, 0, 0, 1], M4=][0, 0, 0, 1, 1]. Le graphe de couverture est illustré par la Figure 2.3.
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FIGURE 2.3 — Graphe de couverture

2.2.8 Extension des RAP aux arcs inhibiteurs
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FIGURE 2.4 — RAP avec arc inhibiteur

Dans un RdP ordinaire une transition est validée lorsque chacune de ses places d’entrée contient
au moins un jeton. Cette régle ne permet pas de conditionner le franchissement d’une transition
a ’état vide de I'une de ses places d’entrées. Les RdP a arcs inhibiteurs, permettent de réaliser

ce test.

tir de t; tir de to

Mo={1,0.0.0f y Mi=10110] )

M>={0,0,11}

tiv de t3

FIGURE 2.5 — Graphe des marquages du RdP a arc inhibiteur

Définition 3 (RdP avec arcs inhibiteurs) Un RdAP a arcs inhibiteurs est un couple <R, Inh>
ou :

- R : est un RAP marqué;

—Inh: PxT — N, est la fonction arc inhibiteur.

La représentation graphique des réseaux a arcs inhibiteurs ne differe pas de celle des réseaux
de Petri que par le fait que si Inh(p,t) # 0, on aura un arc de la place p vers la transition ¢
représenté par une fleche avec un cercle a I'extrémité. La Figure 2.4 représente un exemple de
réseaux de Petri avec arcs inhibiteurs. Dans cela, on a un arc inhibiteur reliant la place p; a la

transition ¢y tel que Inh(py,ty) = 1. Par conséquent, on dit que :



2. Généralités sur les réseaux de Petri 16

— ty est sensibilisée par le marquage M, si et seulement si M (p2) = 1;

— to est validée par le marquage M, si et seulement si : M (py) =1 et M(p1) =0;

— to est inhibée, si et seulement si : M(p2) =1 et M(p1) = 1.

Pour mieux comprendre le fonctionnement d’un réseau a arcs inhibiteurs, on a le graphe des
marquages suivant correspondant au réseau de la Figure 2.4 :

A Tétat initial déterminé par My, seule la transition ¢; est validée, son franchissement conduit
a un nouveau marquage M; tel que, Mj(p1) = 0 et M;i(p2) = 1. Dans ce cas la transition to
devient validée par ce marquage ; son tir conduit a un nouveau marquage et ainsi de suite, comme

le montre le graphe des marquages de la Figure 2.5.
2.3 Extensions temporisées des réseaux de Petri

2.3.1 Etat de ’art

Si I’analyse qualitative des systémes non temporisés est assez bien maitrisée, la prise en compte
et le traitement des valeurs explicites du temps souleévent encore de nombreux défis . De plus,
comme les comportements des systemes ne dépendent pas seulement de ’ordre pour lequel ils sont
réalisés mais aussi des instants pour lesquels ils se produisent. Par conséquent la modélisation et
I’analyse de tels systemes soulevent de nouvelles problématiques dans 'informatique d’aujourd’hui.
Dans ce contexte particulier, plusieurs modeles théoriques ont été proposés et étudiés parmi les-
quels, les automates temporisés [24], et les différentes extensions temporisées des réseaux de Petri
[2]]14][31][65][95][87][70][83][89]. D’ailleurs, les réseaux de Petri furent parmi les premiers modeles
théoriques étendus au facteur temps, et les premieres approches ont été proposées dans [74][80].
Par exemple, dans le modele de Merlin aussi appelé RAPT (Réseau de Petri temporel) [74]; un
intervalle [tmin, tmax] est associé a chaque transition. Si une transition ¢ est sensibilisée & la date
6, alors t peut étre tirée instantanément apres § + tmin et pas avant § + tmax, en assumant que
t reste continuellement sensibilisée. Le modele de Merlin permet d’exprimer ainsi, aussi bien des
spécifications de délai ou de durée de tir. Ses domaines d’applications sont larges, et il a été prin-
cipalement utilisé pour I’étude des protocoles et des problemes sous-jacents. Cependant, en raison
de la densité du temps, 'analyse exhaustive du modele fut ardue en raison de la non finitude de son
graphe d’atteignabilité. D’ailleurs, les RdPT furent le support théorique des premiéres techniques
d’énumération des espaces d’état des systemes temporisés. Pour cet effet, I’approche principale
pour la construction de 'espace d’état d'un RdPT est la méthode des graphes des classes [32][73].
Les noeuds du graphe sont des ensembles d’états ' du RdPT, et ses arcs sont étiquetés avec les
noms des transitions. De plus, cette approche nécessite ’encodage du systeme D sous une forme
équivalente dite forme DBM (Difference Bound Matriz), dont le calcul se fait en appliquant un
algorithme du plus court chemin 2. Toutefois, Lilius [66] a raffiné cette technique de telle sorte
qu’il soit possible d’appliquer des procédés de réduction par ordre partiel, auparavant développées

pour les systémes non temporisés. Des travaux plus récents [94][37] ont proposé des techniques

1. Une classe d’état est une paire (M, D) consistant en un marquage M et un systéme de contraintes D définissant
I’espace de tir.

2. Le plus célebre de ces algorithmes est celui de Floyd/W arshall dont la complexité est estimé & o(I*) ou 1
étant le nombre de variables présentes dans le systeme.
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permettant de réduire la complexité du calcul d’une classe & o(I?), offrant aussi la possibilité de
calculer les temps minimaux et maximaux d’une séquence en un temps estimé a o(k x [) ou k est
la longueur de la séquence. En assumant ces procédés d’énumération, on peut constater que si L
est le langage accepté par le graphe et L’ est le langage non temporisé accepté par le RAPT, alors
on a L = L' et cela ne préserve que les propriétés linéaires du réseau.

Dans le but de vérifier les propriétés de branchements, une approche alternative, dite méthode
du " graphe des classes atomiques” a été proposée définissant une nouvelle équivalence de classes
permettant la vérification avec des logiques telles que (CTL) [97]. Par la suite, Berthomieu
et Vernadat ont proposé dans [48] une construction similaire applicable & un large ensemble de
réseaux, produisant un graphe plus compact que celui obtenu dans [97]. Cette derniére proposition
fut encore discutée par Boucheneb et autres qui proposerent de contracter davantage le graphe
obtenu en réduisant sa complexité de calcul [38]. Dans le méme contexte, d’autres travaux ont
proposé des techniques [67] permettant de traduire les RAPT vers des automates temporisés [25],
et ce dans le but d’exploiter les outils et les algorithmes précédemment définis pour I'analyse des
propriétés de branchement des automates temporisés [92] [25] [98].

Toutefois, malgre leurs succes, les RdPT restent inadaptés et incapables de modéliser un certain
nombre de systemes aux comportements complexes. Par conséquent, pour accroitre leur puissance
d’expression, des travaux ont cherché & associer les intervalles de temps aux autres emplacements
du réseau, sur les places [65] [89]; sur les arcs [95] [53], et en considérant différentes sémantiques
du temps (faible et forte) [50]. Ces nouveaux modeles ont permi d’accroitre ’expression temporelle
des RdPT, mais en posant de nouvelles problématiques quand-t-a leurs analyses. La plupart de
ces modeles souffrent du manque d’algorithmes efficaces pour le calcul de leur espace d’état et
pour l'analyse de leur propriétés temps-réel. Par exemple, dans [95], Walter définit un modele
appelé TLPN (Time Link Petri Net), associant des intervalles aux arcs; ainsi, un jeton dans la
place p peut étre consommé pour le le tir d’une transition ¢ seulement si le temps écoulé dans la
place est inclus dans l'intervalle de 1'arc (p, ).

Afin d’établir une comparaison exhaustive entre modeles, Cerone et autres [50] ont proposé
une premiere tentative, définissant une extension appelée ” Statically Timed Petri Net” associant
des intervalles aux places, aux transitions, et aux arcs. Ce modele basé sur les inclusions de langages
temporels et atemporels, considére des temps discret et dense, tout en associant des sémantiques
forte et faible. Dans cela, il a été démontré qu’avec une sémantique faible tous les modeles sont
équivalents, et que les modeles les plus expressifs sont ceux utilisant un temps dense associé a une
sémantique forte. Cette comparaison fut raffinée dans [39][40], et il a été prouvé qu’en considérant
une sémantique forte et un temps dense, le modele de Merlin [74] est moins expressif qu'un TLPN
[95].

Par ailleurs, dans le but d’étendre les RdPT aux contraintes de synchronisations, les réseauz
de Petri a flur ou TSPN (Time Stream Petri Net) [53] ont été proposé pour la modélisation des
systémes complexes dits faiblement synchrones, comme une extension des RAPT [74] et des OCPN
(Object Composition Petri Net)[70]. Ces systémes englobent un large panel allant des systeémes
fortement synchrones aux systémes asynchrones. Au fait, un T'SPN est un RdP augmenté d’in-
tervalles sur les arcs, comme dans un T'LPN [95], mais avec deux principales différences :

— Un T'SPN offre neuf types de synchronisation pouvant étre associées & une transition, alors

qu'un TLPN en offre seulement une;
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— Plus encore, dans un TLPN, la sémantique du temps est faible; une transition n’est jamais
forcée de tirer. Au fait, un TLPN ne définit pas d’état spécial pour la violation tempo-
relle, tandis que dans un T'SPN la violation des contraintes de temps peut se produire, si
I’écoulement du temps surpasse les contraintes d’une transition; menant ainsi a des états

inconsistants.

Dans le but perpétuel d’étendre les RdPT a la prise en charge des sémantiques complexes,
d’autres extensions de RdPT ont été proposées pour modéliser la suspension et la reprise d’actions
dans les systémes temps réel. Parmi ces extensions, les Scheduling-TPN (Scheduling Time Petri
Nets), introduits dans [68]. Ils étendent les RdPT en incluant dans la sémantique du modele le com-
portement des ordonnanceurs temps réel. Cela implique la suspension et la reprise de ’exécution
des taches. Ce modele s’appuie sur le concept de chronometre (ou stopwatch) [46] ; horloge pour
laquelle le temps peut étre arrété. La méme approche est développée dans [42], avec les PT PN
(Preemptive Time Petri Nets) qui associent aux transitions des ressources et des priorités d’acces
a ces dernieres. Les auteurs proposent en outre une méthode intéressante permettant une analyse
temporelle quantitative du réseau. De la, ils peuvent en déduire des propriétés temporelles de
lapplication modélisée. Dans le méme contexte, O.Roux et D.Lime ont proposé dans [83], les
IHTPN (Time Petri Nets with Inhibitor Hyperarcs), un modele plus général de réseaux de Petri
fusionnant les deux modeles classiques des RdPT et des réseaux de Petri a hyper arcs inhibiteurs
[62]. Au fait, les deux premiéres extensions ajoutent ressources et priorités au modeéle RdPT, les

ITHTPN introduisent des arcs inhibiteurs qui contrélent la progression des transitions.

2.3.2 Réseaux de Petri temporels

i

P3

) [O,I]

2

FIGURE 2.6 — Réseau de Petri temporel

Les réseaux de Petri temporels RAPT (T'PN pour Time Petri Nets en anglais) [74] sont une
extension des réseaux de Petri introduit par Merlin en 1974. Le modele de Merlin, généralement
appelé réseau de Petri t-temporel, a été concu pour ’étude des problemes de recouvrement pour
les protocoles de communication. Dans ce modele, & chaque transition est associée une contrainte
temporelle de type intervalle. L’intervalle associé a la transition t est relatif au moment ou la
transition devient sensibilisée. Soit [EFT(t), LET(t)] cet intervalle. Supposons que t soit validée
a l'instant 0, alors ¢ peut étre tirée seulement entre EFT(t) + 0 et LFT(t) + 0, sauf si elle est

désensibilisée par le tir d’une autre transition avec laquelle elle était en conflit.
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La Figure 2.6 représente un exemple de RdPT ; dans cela, seule la transition ¢; est sensibilisée
car elle possede un jeton dans sa place d’entrée pq, elle doit étre tirée a une date comprise entre
0 et 1. Le tir de ¢; ameéne & un nouvel état dans lequel ps et p3 (places d’entrées de la transition
to) sont marquées, alors to devient a son tour sensibilisée.

Nous donnons ci-dessus la définition formelle d’'un RdPT.

Définition 4 (Réseau de Petri t-temporel). Un RAPT est un doublet RT = (R, FI) ot :

- R, est un réseau de Petri marqué ;

- FI: T — QF x (QT U{o}), est la fonction intervalle statique ou QT représente
l’ensemble des nombres rationnels non négatifs. L’application F'I associe a chaque transition
t du réseau son intervalle statique de franchissement FI(t) = [EFT(t), LET(t)] tel que :

* EFT(t) € QF , LEFT(t) € Q* U{cc} et 0 < EFT(t) < LFT(t).
* EFT(t) ( resp. LFT(t) ) représente linstant de tir au plus tot ( resp. au plus tard ) de

la transition t.

* Une transition t doit étre sensibilisée et atteindre son délai minimum EFT(t) avant de
pouvoir étre tirée(franchie) et ne peut rester validée au-dela du délai mazimum LET(t)

sans étre tirée. Le tir d’une transition est de durée nulle.

Reégle de fonctionnement

A partir de I'instant initial, le modeéle séjourne dans son marquage initial jusqu’au franchisse-
ment d’une transition, ce franchissement conduit vers un nouveau marquage (i.e., les jetons utilisés
disparaissent et ceux produits apparaissent). Le modele va ensuite séjourner dans le nouveau mar-
quage jusqu’au prochain franchissement et ainsi de suite. Donc le modele évolue et son évolution

est due soit a la progression du temps, soit au franchissement d’une transition.

Remarque : Dans ce qui suit, nous excluons le cas de la multi-sensibilisation des transi-
tions® (nous considérons des réseaux T-sauf modélisant les systémes mono-serveur). i.e pour tout
marquage accessible M, aucune transition du réseau n’est sensibilisée simultanément plus d’une
fois : (Vt € T, 2 x Pre(p,t) = M). Cette hypothése peut étre levée en considérant les transi-
tions multi-sensibilisées pour un méme marquage comme étant des transitions différentes (chaque
sensibilisation de la transition a sa propre identification et ses propres parametres temporels). En-
suite, la multi-sensibilisation peut étre traitée selon les stratégies dites « non déterministe > ou
< premiére sensibilisée — premiére tirée > développée dans [30]. Dans la premiere stratégie, les
transitions multi-sensibilisées sont considérées comme indépendantes (choix aléatoires de celle a
franchir et de celle & désensibiliser en cas de conflit). Par contre, dans la seconde stratégie, les
transitions multi-sensibilisées sont ordonnées de la plus récente a la plus vieille. La plus vieille
transition est franchie en premier. En cas de conflit, par exemple, la transition la plus récente est
désensibilisée.

Le comportement d’'un RdPT peut étre caractérisé par la notion d’état. De maniere intuitive
un état sera représenté par un couple composé :

— du marquage courant ;

3. Ceci permet de modéliser les systémes multiserveur.
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— de l'intervalle de tir pour chaque transition validée (au sens des RdP classiques).

De maniere plus formelle, nous avons la définition suivante.

Définition 5 (Un état). L'état d’un RAPT est défini par une paire e = (M, I), telle que :
— M est l'application marquage, assignant a chaque place p du réseau un certain nombre de
marques ;
— I est lapplication intervalle dynamique de tir, associant a chaque transition sensibilisée du
réseau, l'intervalle de temps dynamique dans lequel elle peut étre tirée : I : Ts(M) —
QF x (Q+U{oo}),  I(t) = [EFT.(t), LFT.(¢)

Remarque : Les intervalles de tir dans I’état courant e peuvent différer de ceux assignés initia-
lement (les intervalles statiques) aux transitions du réseau. Pour cela ils seront appelés intervalles

dynamiques.

Condition de franchissement

La définition de I’état nous donne la possibilité de déterminer les conditions de tir des transi-
tions depuis un état. Sachant que 'origine du temps pour # est 'instant ou ’état e a été atteint,
une transition t est tirable & un instant 6 depuis un état e = (M, 1) si et seulement si les deux
conditions suivantes sont satisfaites :

— La transition t est sensibilisée par le marquage M au sens des réseaux de Petri classiques,

Vpe P, M(p) = Pre(p,t);

— 0 est compris entre la date de tir au plus tot de ¢ et la plus petite des dates de tir au plus

tard des autres transitions sensibilisées dans 1’état e :

( EFT.(t) 20 <X LFT.(t) AN Vt' €Ts(M), 6 =<LFT.(t).

A partir de la notion d’état et des conditions de tir d’une transition depuis un état, I’état

suivant peut étre calculé.

Algorithme de calcul de 1’état suivant

Le tir d’une transition ¢ franchissable depuis un état e = (M, I) a un instant 6 (6 étant relatif
a l'instant d’apparition de 1’état e), conduit au nouvel état ¢’ = (M’ I'), déterminé par :
— Le nouveau marquage M’ : Vp € P, M’(p) = M(p) - Pre(p, t) + Post(p, t);
— Les nouveaux intervalles de tir I’ :
— pour toutes les transitions ¢’ sensibilisées par le marquage M’, on distingue :
— pour toutes les transitions persistantes; t' est sensibilisée par les marquages M et M’
et non en conflit avec la transition ¢ :
I'(t'y=[MAX(0,EFT.(t')— 0), LFT.(t')— 6], avec
I(t') = [EFT,(t'), LFT,(t")]
— les intervalles associés aux autres transitions (transitions nouvellement sensibilisées)
sont les intervalles statiques, I'(t') = [EFT(t'), LFT(t)].

Remarque : Les ensembles d’états peuvent étre représentés par des paires (M, D), dans
lesquelles M est un marquage et D un ensemble de vecteurs de dates appelé domaine de tir. La

i-eme projection de I'espace D est I'intervalle de tir I(t;) associé & la ™ transition sensibilisée.
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Les domaines de tir seront décrits par des systemes d’inéquations linéaires avec une variable par

transition sensibilisée (notée comme les transitions). Cette approche est décrite ci-apres.

La méthode du graphe des classes d’états

La méthode la plus courante de calcul de I'espace d’état d’'un RdPT est le graphe des classes
d’états [32]. Puisque lespace d’états est infini, il faut rassembler les états en un nombre fini de
groupes. Dans cette méthode, les groupes sont appelés classes d’états. Formellement, les états
d’une méme classe sont tous les états accessibles apres franchissement de la méme séquence de tir

depuis I’état initial, mais a des dates différentes.

Définition 6 (Classe d’états). Une classe d’états est un couple E = (M, D) dans lequel :

— M, est le marquage de la classe (marquage commun a tous les états de la classe) ;

- D, est le domaine de tir de la classe, défini par l'union des intervalles de tir associés a
chaque état de la classe. La classe initiale Ey contient seulement [’état initial eq. D peut étre
représenté par l'ensemble des solutions d’un systéme d’inéquations lin€aires, comportant une
variable pour chaque transition sensibilisée par le marquage M de la classe. Les inéquations
de D sont de deux types; on parle alors d’un systéme mis sous forme DBM (Difference
Bound Matrix) :

- Vt; €Ts(M), 0= MINcp{EFT.(t;)} = ti =X MAXccp{LFT.(t;))};
~ Wit t; € Ts(M) A (t; # tj), tj—t; < MAX.cp{LFT.(t;) — EFT.(t;)}.

Oi t; et t; sont des variables associées respectivement aux transitions t; et ;.

Transition entre classes d’états (Condition de tir d’une transition) : Une transition ¢;

est tirable depuis la classe E = (M, D), si et seulement si :

(i) t; est sensibilisée par M au sens des RdP ;
(ii) DA (Vt € Ts(M),t; < t) est consistant.

La condition (4¢) interdit le tir de toute transition validée (au sens des RdP) dont 'intervalle
de tir (courant) est strictement précédé par celui d’une autre transition validée. Le tir de t; conduit
a la classe E' = (M', D’) suivante, caractérisée par :

— Le nouveau marquage M’ :Vp € P, M'(p) := M(p) — Pre(p,t;) + Post(p,t;);

— Le nouveau domaine D’ est obtenu selon la procédure suivante (4 étapes) :

a) Ajouter au systeme D, les conditions de tir de ¢; exprimant qu’elle soit la premiere tirée
parmi I’ensemble des transitions validées, i.e.

DA ((Vt; € Ts(M),t; <tj);

b) Supprimer dans le sy_stéme obtenu les inéquations incluant les variables t; associées aux
transitions en conflit avec t¢;, ces transitions sont désensibilisées par le tir de_t,- ;

c) Dans le systeme ainsi réduit, effectuer le changement de variable suivant :

Vi # 74, tj = t;+g, et éliminer par substitution toutes les occurrences de la variable t;,
pour ne garder que les nouvelles t; ;

d) Compléter ce dernier systéme par une variable supplémentaire pour chaque transition

nouvellement sensibilisée. Associer & ces transitions leurs intervalles de tir statiques.
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L’ensemble de solutions du systeme déterminé a 1'étape (c) peut étre vu comme le domaine
de tir des transitions distinctes de t; qui sont restées sensibilisées pendant le tir de t;, exprimé
avec pour nouvelle origine du temps la date a laquelle la transition ¢; a été tirée. Les éliminations
effectuées aux étapes (b) et (c) préservent les contraintes temporelles induites sur les variables
restantes.

A partir de cette représentation finie des états accessibles et de la relation de transition entre

classes, on peut aborder la notion de graphe des classes d’états.

Construction du graphe des classes d’états

La racine de ce graphe est la classe initiale Fjy; pour chaque transition tirable dans une classe
E, une nouvelle classe E’ est créée. Afin de diminuer le risque d’explosion combinatoire, chaque
nouvelle classe est comparée avec celles déja produites, pour tester une possible égalité. Si c’est
le cas, I'exploration de la branche concernée est abandonnée (existence de séquences répétitives).
L’existence d’un chemin dans cet arbre, reliant la classe initiale a la classe E, prouve la possibilité
d’existence d’un échéancier de tir réalisable, supporté par ce chemin. Deux points restent a préciser
pour pouvoir construire efficacement cet arbre :

Comment tester ’égalité de deux classes ?

Comment savoir si I’énumération se termine ?

Condition d’égalité entre classes d’états : Deux classes détats E = (M,D) et E' =
(M', D") sont égales par définition si et seulement si: M = M’ et D = D'.

Il a été démontré dans [73] que le systéme d’inégalités particulieres qui définit les domaines
de tir, admet une représentation sous forme DBM unique. La complexité de calcul de la forme
est polynomiale [32], précisément, égale & o(I®) ot1 [ étant le nombre de transitions sensibilisées
pour M. Cependant, la complexité de calcul dune classe peut étre réduite & o(I?) en éliminant
certains calculs redondants par la proposition d’un algorithme récursif de calcul des matrices des
bornes préservant cette forme [94] [37]. Ces algorithmes permettent aussi de calculer les temps
maximaux et minimaux d’un chemin du graphe en un temps polynomial estimé a o(k x 1) ou k
est la longueur du chemin.

Lorsque la forme DBM des domaines de tir est établie, vérifier I'identité de leurs formes suffit
pour conclure a ’égalité de deux domaines. Au vu des résultats précédents, I’égalité de deux classes
d’états pourra donc étre construite de maniere incrémentale, en méme temps que sont énumérées
les classes. L’énumération est achevée lorsque toutes les branches de ’arbre ont été explorées ; cela
suppose que le nombre de classes soit fini. Mais nous avons vu que la finitude de I’ensemble des
marquages accessibles est indécidable. Comme la définition des classes d’états inclut le marquage,

la finitude de 'ensemble des classes est aussi indécidable d’ou 'objet du paragraphe suivant.

Finitude du graphe des classes : En assumant un RJPT T-Sauf, toute classe a un nombre
fini de successeurs (au plus un par transition sensibilisée). Il reste & examiner les conditions sous

lesquelles ’ensemble des classes est fini.

Théoréme 1 [32] Le nombre de classes d’un réseau de Petri temporel T-Sauf est fini si et seule-

ment st le réseau est borné.
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Par conséquent, ce probleme est indécidable car le probleme de bornitude d’un RdAPT est
indécidable. Berthomieu et autres [32] ont démontré que si les bornes des intervalles initiaux sont
des rationnels, le nombre des domaines de tirs possibles est fini. Puisqu’un état est déterminé par
le marquage et le domaine de tir, a partir de ce résultat, il est trés facile de montrer que si le

réseau est borné alors le graphe est borné et vice-versa.

) 2]

1:(0,3] 1 [4.5] £ [1,3]

P 32
13 [ 0’ 2]

FIGURE 2.7 — Exemple d’application

Exemple A titre d’illustration, construisons les classes du réseau temporel représenté en
Figure 2.7. Initialement seule la transition ¢; est sensibilisée.
La classe initiale Ey = (Mo, Dg) avec : My : {p1,p2} — 1. Dy {4 =t =5
— Le franchissement de t; depuis Ey conduit & la classe Fy = (My, D1), avec :
1<ty=3
My {ps,pa} =1 Di:¢ 0=<t3<2
0=t =23
— Les transitions sensibilisées par le marquage M7 sont : to, t3, t4. Franchir ¢5 depuis E; dans
[1, 2] conduit & la classe Ey = (Ma, D3), avec My : {p2,ps} — 1; et Dy est calculé en quatre

étapes, selon la regle définie dans le paragraphe précédent :

Etape (a) : Da(a) est obtenu en ajoutant & Dy les conditions de tirabilité de ¢; :

Etape (b) : Aucune transition n’étant en conflit avec ta, on a Da(b) = Dy(a).

Etape (c) : Le changement d’origine produit le systéme suivant :

1<ty <3 0<ty+ts=3
0=ty+t3=2 ty<ty+ts
ta 2ta+13

Depuis lequel Dy(c) est obtenu par élimination de t; :

& o o

IA 1A
[Eop S by
LA TA A
_ W N
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Etape (d) : Aucune transition n’étant nouvellement sensibilisée, on a alors Dy= Ds(c).

— Franchir t3 depuis F; dans [0, 2] conduit & une nouvelle classe Ey = (My, Dy) avec : My :
{p37p4} — 1

Dy - 0<1t3=2

0=ty <3
— Franchir ¢4 depuis E; dans [0, 2] conduit & la classe E5 avec : My : {p1,p3} — 1; Dj :

{0=<t,=<3

Les transitions sensibilisées par le marquage Mo sont : t3, t4.

— Franchir t3 depuis E dans [0, 1] conduit & la classe E3 = (M3, D3) avec : M3 : {p2,ps} —

0=x1t3=xX2
1. Ds: - =
0=t X1

— Franchir ¢4 depuis Fy dans [0, 1] conduit & la classe initiale E.

Les transitions sensibilisées par M3 sont : t3, t4, telles que :

— Franchir ¢35 depuis E3 dans [0, 2] conduit & la méme classe Ej.

— Franchir ¢4 depuis F3 dans [0, 2] conduit & la classe initiale Ej.

Depuis Fy :

— Franchir ¢, depuis E4 dans [0, 2] conduit & Fs.
— Franchir ¢3 depuis F4 dans [0, 2] conduit a la méme classe Fj.

— Franchir t4 depuis Ey dans [0, 2] conduit & une nouvelle classe F5 = (Ms, Ds)

Seule la transition to est sensibilisée par Ms :

— Franchir t9 depuis F5 dans [0, 3] conduit & la classe initiale E.
L’énumération précédente des classes accessibles produit le graphe des classes de la Figure 2.8.
2.4 Autres extensions

2.4.1 Réseau de Petri temporel a priorité temps réel [10]

Lorsque plusieurs transitions sont franchissables a partir d’un méme marquage, le choix de la
transition a franchir se fait de maniére non déterministe. Une solution standard pour résoudre le
non déterminisme est d’affecter des priorités statiques aux transitions. On parle alors de réseaux de
Petri a priorité [60]. Dans ce type de réseau, une relation d’ordre partiel est définie sur ’ensemble

des transitions, et une transition est franchissable si aucune autre transition plus prioritaire n’est
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[

FIGURE 2.8 — Graphe des classes

sensibilisée pour le méme marquage. Nous avons proposé dans [10] 'extension de cette sémantique
pour les RdPT permettant de résoudre le non déterminisme en temps réel. Ce nouveau modele
permet d’éviter la génération des situations de blocage et en réduisant 'apparition des situations
de famine. Ce mécanisme appelé <« mécanisme de priorité en temps réel > énonce qu’une transition
sensibilisée, est tirable & un instant donné si aucune autre transition (plus prioritaire et sensibilisée
pour le méme marquage) n’est franchissable au méme instant.

Remarque : Cette sémantique permet de sélectionner la transition & franchir en temps réel i.e.
Pour chaque marquage accessible & un instant donné, une seule transition parmi celles en conflit
est au plus franchissable, alors que la sémantique traditionnelle restreint a une seule transition

tirable au plus par marquage accessible.
Exemple :

P;

[2.2]t

t3 [1,2]
FIGURE 2.9 — Réseau de Petri temporel a priorité temps réel

Considérons I'exemple de la Figure 2.9 en assumant l'ordre de priorité suivant : t3 = to > t1.
Le graphe illustré dans la Figure 2.10.a correspond au graphe des classes obtenu du RdPT sous
jacent. Nous pouvons remarquer que la transition ¢; est vivante et qu’il y a absence de famine a
partir du marquage initial. L’application des priorités statiques sur le réseau produit le graphe de
classes de la Figure 2.10.b. Dans cela, la transition la plus prioritaire est autorisée a franchir a
partir de chaque classe, provoquant une situation de famine par rapport a la transition ¢5. Enfin,
le graphe décrit dans la Figure 2.10.c correspond au graphe calculé en appliquant la ” priorité en
temps réel”. Initialement, la transition ¢5 ne peut étre tirée que durant [0, 1] excluant les instants
pour lesquels ¢3 est franchissable (i.e,[1,1]). Par contre, a partir de la classe F1; le tir de to est

impossible car ne pouvant se produire en dehors des instants de franchissement de la transition
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t3. Toutefois, la situation de famine constatée en appliquant les priorités statiques restreintes au

marquage, est absente dans le cas de ’application de la priorité en temps réel.

Eg

[0,0]t,

Ezz
[2,2]t:

FI1GURE 2.10 — Comparaison des graphes obtenus

2.4.2 Réseau de Petri temporel étendu aux chronometres.

to [4,4]

FIGURE 2.11 — Un réseau de Petri temporel a chronometre étendu aux arcs inhibiteurs

Modéliser certains systemes temps réel nécessite d’exprimer la suspension et la reprise d’ac-
tions. Pour répondre & ces besoins, plusieurs extensions des RdPT intégrant la notion de chro-
nometre ont été proposées pour permettre d’exprimer la suspension et de la reprise d’actions : les
Scheduling-TPN [68], les Preemptive-TPN [42] et les ITHT PN [83]. Les deux premiers ajoutent
ressources et priorités aux RdPT ; les IHT PN introduisent des arcs inhibiteurs qui controlent la
progression des transitions. Toutefois, les ITHT PN ont été prouvés plus expressifs que les autres
modeles [83]. Notons que l'accessibilité d’états dans tous ces modeles est indécidable mais le
probléme reste ouvert pour des réseaux bornés (d’un grand intérét pratique).

Pour toutes ces extensions, des semi-algorithmes calculant une abstraction de I’espace d’états
en termes de classes d’états sont disponibles se faisant par 'utilisation de surapproximations qui
caractérisent un ensemble d’états incluant I’espace exact mais pouvant étre plus important. Ces
méthodes consistent & approximer les polyedres des classes par le plus petit représentable par
une matrice de différences des bornes (DBM ) le contenant [42]. La méthode est efficace, mais les
surapproximations obtenues sont souvent grossiéres. Néanmoins, elles permettent de fournir des

conditions suffisantes pour les propriétés de sureté.
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Considérons I'exemple de la Figure.2.11, présenté dans [83], décrivant un I HT PN . La sémantique
de l’arc inhibiteur agit comme suit, lorsque la transition t3 est inhibée (apres le tir de ¢4) son hor-
loge est stopée et sera réactivée juste apres larrét de son inhibition (apres le tir de t5 ou t7).
Considérons par exemple le tir de la séquence t4,t1,t5 on obtient la classe suivante : E = (M, D)

M : {p2,p3,ps} — 1

0=<te 24, -4=ts -3 24,
0=t3 =4, -4=21t2-1 =20,
4=t =4, -4=t3-t =20,

1=t +t3 X6

On peut facilement remarquer que la transition tg est non tirable car ts ou t3 doivent étre
tirées auparavant. Plus clairement, pour que g soit tirable il faudrait que le systeme D A (tg < t)
soit consistant, c.-a-d nous devons vérifier que ty = t3 = tg =4 et que ty +t3 < 6. Cette derniere
inéquation n’étant pas satisfaite, donc tg est non tirable. Le systéme D obtenu, est un polyedre
de forme quelconque qui ne peut étre mis sous forme DBM en utilisant la technique des graphe
des classes. La résolution de ce polyedre implique un coiit important d’ordre exponentiel. Par
conséquent, pour maintenir la complexité au méme ordre que pour les RdPT's, les algorithmes
existants procedent a ’approximation du polyhedre en supprimant toutes les inéquations ne res-
pectant pas la forme DBM. Dans notre cas, cela reviendrait a éliminer I'inégalité, 1 <t + t3 < 6.
Cependant, en supprimant cette derniere, tg devient tirable. Donc, nous avons ici une surapproxi-
mation du domaine D. En procédant de la sorte, nous rajoutons des nouvaux états dans la classe
qui ne devraient pas étre accessibles, c’est pourquoi qu’on parle de surapproximation. Néanmoins
pour la vérification des propriétés de stireté, la surapproximation n’est pas un handicap, car cette
propriété exige que ” quelque chose de mauvais n’arrive jamais”. Pour ce faire, nous avons besoin
de la vérifier sur I'espace calculé, avec le risque d’étre pessimiste dans le cas ou la propriété n’est

pas vérifiée sur ’espace surapproximé.

2.4.3 Réseau de Petri a Flux (TSPN)

Tita; Tty
[ZRE?) ! 2tz
[EaLE : : Tat I
AND !
WEAK AND

OR
STRONG  OR

MASTER (p31)

OR MASTER (pat)

' AND MASTER (b31)
| STRONG MASTER (n3¢)
WEAK MASTER (1)

FIGURE 2.12 — Synchronisations dans un Réseau de Petri a Flux

Les réseaux de Petri a Flux ou (Time Stream Petri Net) [53] ont été introduit pour la
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modélisation des contraintes de synchronisation dans les systémes faiblement synchrones. Cette
notion de faiblement synchrone offre un cadre générique qui couvre une grande palette de systémes
allant des systémes synchrones aux systemes purement asynchrones. Ce pouvoir d’expression des
réseaux a flux a été exploité notamment dans la spécification des systemes multimédia. Ce modele
étend les Timed Link Petri Nets [95] au sept schémas de synchronisations définis dans OC PN
(Object Composition Petri Net) [70] tels que, les processus sont représentés comme des places,
et leurs caractéristiques temporelles sont données par des d’intervalles associées aux arcs. Ces
intervalles appelés intervalles de validité temporelle (TVI), sont définis comme un triplet [z, n,y],
ou x,n et y sont respectivement, la durée minimale, nominale et mazximale admissibles relatives
au processus. Il y a trois stratégies fondamentales de synchronisation dans un T'S PN impliquant
neuf regles obtenues a partir d’'une combinaison consistante et compléte des intervalles temporels

de validité absolus des arcs associés a une transition marquée :

— Stratégies de synchronisation dynamiques {’And’, "Weak And’, ’And-Master’} régies par le
dernier processus, (i.e., Le dernier arc qui atteint la borne minimum de son T'VI autorise le
franchissement de la transition ).

— Stratégies de synchronisation dynamiques, {’Or’, 'Strong Or’, ’Or Master’ } régies par le
premier processus, (i.e., le premier arc qui atteint la borne minimum de son T'VI autorise
le franchissement de la transition).

— Stratégies de synchronisation statiques { ’Master’, 'Strong Master’, ’"Weak-Master’ } régies
par un processus sélectif, (i.e., la transition peut étre franchie seulement si son arc maitre

ait atteint la borne minimale de son TVI).

En conclusion, les TSPN offrent neuf stratégies de synchronisation (voir Figure.2.12) qui
peuvent étre associées a une transition, introduites grace a la fonction Syn(t). En particulier, il
existe deux stratégies pour régir respectivement une synchronisation par le flux au plus tard et
au plus tot. Enfin, la synchronisation peut étre régie par le flux maitre dont les caractéristiques

sont prédéfinies statiquement dans le modele.

Fonctionnement

Soit A;n(t;), ensemble des arcs entrants de la transition ¢;. On désigne par la notation a;;
I'arc (p;, ;). Supposons 7(a;;) la date absolue de la sensibilisation de 'arc a;j, i.e, I'instant ou le
nombre de jetons dans la place p; satisfait la précondition de I'arc a;;. Par conséquent, I'intervalle
[z(a;j),y(a;;)] associé a I'arc a;; dénote l'intervalle des dates relatives (& I'instant 7(a;;)), durant
lesquelles les jetons dans la place p; pourront étre consommés lors du tir de la transition ¢;.
L’arc a;; modélise ici un processus autonome dont les contraintes temporelles sont spécifiées par
son intervalle de validité. La modélisation d’une synchronisation entre n processus (arcs) (i.e, a;;
i = 1..n ), est réalisée par la transition ¢;. La synchronisation est possible lorsque la transition ¢; est
sensibilisée (i.e, lorsque tous ses arcs le sont) et sa date de sensibilisation notée 7(t;) est donnée

par M ﬁXg ){T(a,])} Par exemple, une évolution synchrone de tous les processus (Stratégie
a;j€EAin

And) exigerait de consommer tous les jetons en respectant les contraintes des n processus. Plus
formellement, ¢; peut étre tirée a I'instant relatif ¢, si :

7(tj) + MAX {x(am)}<T() +o= 7(tj)+ MIN {y(au)}

azy zn( 7 Q5 zn(
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Une évolution asynchrone (Stratégie Or) exigerait qu’au moins 'un des procesus ait ses

contraintes satisfaites. Donc, la transition ¢; peut étre tirée a I'instant d,si: 7(¢;)+ MIN {x(a;)} =

Vaij €Ain(t;)
() +0 3 T(ty) + MAX {ylai)}.
ZjeAl’!L(tj

Par ailleurs, une évolution controlée (Stratégie Master) exigerait que le procesus sélectionné
(appelé Maitre ou Master) ait ses contraintes satisfaites. Donc si a,; est I'arc représentant le
processus maitre, la transition t; peut étre tirée a U'instant §, si : 7(¢;) + z(am;) <X 7(t;) + 9 =
7(t5) + y(am;).-

De méme, les autres schémas de synchronisation permettent de définir des variantes des trois
stratégies décrites précédemment, permettant ainsi de modéliser une grande partie des relations

de synchronisations introduites par 1’algebre d’Allen [23]

2.5 Conclusion

Depuis leur introduction en 1962 par C. A. Petri, les Réseaux de Petri ont largement démontré
leur efficacité et leur facilité d’usage pour la modélisation et I’analyse des systemes a événements
discrets, offrant ainsi un modele puissant pour la modélisation des systemes paralleles et concur-
rents. Rapidement, la nécessite de la prise en compte du facteur temps comme une composante
explicite de 'application modélisée, a conduit & I’émergence des différents modeles temporisés. Ces
derniers ont été intensivement utilisés dans une optique d’évaluation des performances. Néanmoins,
la modélisation de certains systemes temps-réel complexes nécessitent d’exprimer plusieurs de ces
sémantiques dans un méme modele. Partant de 1a, la définition d’un tel cadre de spécification per-
mettrait d’envisager une caractérisation exhaustive des contraintes imposées et une analyse plus
correcte des propriétés. Pour répondre a ces besoins, nous explorons dans le prochain chapitre la
possibilité d’étendre les RAPT a différents mécanismes dans le but de capturer la majorité des
comportements observés dans les systemes temps réel complexes, plus particulierement dans les

applications multimédia.



Chapitre 3

Modélisation des contraintes
multimédia par des RAPT

3.1 Introduction

Une présentation multimédia peut étre vue comme un ensemble de présentations de médias
de base (e.g. vidéo, image, texte, audio ou animation), organisées dans l'espace et dans le temps
selon différents schémas (en paralléle ou en séquence), pouvant étre contraintes temporellement,
et fortement synchronisées. De plus, elles peuvent partager des ressources communes et autoriser
des interactions externes des utilisateurs.

Le pouvoir d’expression de ces documents infere des sémantiques complexes menant le plus sou-
vent & des disfonctionnements lors de leurs exécutions. Ces erreurs sont dues principalement a une
mauvaise caractérisation des différentes contraintes lors de la phase d’édition. Une méthodologie
formelle pourrait étre utilisée pour prévenir 'apparition de ces problémes et de les corriger en
amont, a condition d’étre capable de capturer le plus fidelement possible les comportements
de ces applications, et de les détecter lors de la phase d’analyse. La premiere phase de cette
méthodologie consiste donc a retranscrire les contraintes de ces applications en une spécification
formelle cohérente.

Partant de ce constat, nous cherchons dans ce chapitre a exploiter les RdPT pour la spécification
des contraintes observées dans les applications multimédia complexes. Plus particulierement nous
focalisons sur la spécification des contraintes des documents hypermédia\multimédia. Nous mon-
trons d’abord comment modéliser un objet de base et puis progressivement, nous considérons des
présentations plus complexes ou la sémantique des RAPT est étendue aux hyperarcs préempteurs[14],
aux arcs de privation [20], aux hyperarcs de franchissement, aux arcs inhibiteurs, aux chro-
nometres, et aux mécanismes de synchronisation. Une attention particuliere est dédiée a la modélisation
des interactions des utilisateurs (confrontées a la disponibilté des ressources d’affichage), dont les
occurrences sont a l'origine de la plupart des inconsistances observées dans les présentations mul-

timédia.

30
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F1GURE 3.1 — Modélisation des contraintes temporelles d’une présentation de base

3.2 Modélisation des contraintes d’un média de base

3.2.1 Modélisation des contraintes de temps

Nous modélisons les contraintes de chaque média de base cité dans le document multimédia par
une unité décrivant un RdPT. Ensuite, les différentes unités sont composées selon la structuration
du document multimédia. Premiérement, la spécification des contraintes d’un média noté O, est
caractérisée par deux événements clé; 'événement de début B(O) et I’événement de fin E(O). De
plus, les occurrences de ces événements peuvent étre contraintes temporellement selon les exigences
de la présentation. Nous modélisons les contraintes temporelles du média O par la spécification
donnée en Figure 3.1.a, ou [MinS, MaxS] représente le délai a observer avant le début du
traitement de O, et [Mind, Maxd] délimite la durée totale d'une occurrence de la présentation
du média O. Notons que le temps utilisé ici est relatif. De plus, la place p; reliant les transitions
B(O) et E(O) dénote une fois marquée que le media est en cours de présentation. Nous appellons
cette place, "place centrale” de 'unité O.

Par ailleurs, une caractérisation exhaustive des exigences d’un traitement plus complexe permet
de considérer le cas ou plusieurs occurrences d’une méme présentation sont a réaliser. Pour ce faire,
la Figure 3.1.b montre comment cette spécification peut étre modélisée ; La place p; est utilisée
pour représenter le nombre de répétitions a parfaire indiqué par le nombre de jetons (n) contenus
dans la place p;. La transition estampillée ”occ(O)” indique, une fois tirée, la réalisation d’une
occurrence parmi celles requises pour la présentation de O. L’intervalle [Mine, Maze] modélise
I'intervalle de temps durant lequel I’ensemble des répétitions doivent se réaliser. Par conséquent,
lorsque ce délai est atteint (i.e., tir de tout(O)), la présentation de O devra impérativement cesser

(i.e., le jeton dans la place ps est consommé définitivement en tirant E(O)).

3.2.2 Modélisation des contraintes sur les ressources

Par ailleurs, la modélisation des exigences des applications multimédia nous amene a considérer
(en plus des exigences temporelles et de synchronisation), les besoins en termes de ressources. Nous

cherchons par la suite a étudier le comportement de ces applications relativement a la disponibilité
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ou non de ces besoins et d’apprécier I'impact de ces derniers sur la qualité de la présentation.
Cette étude nous permet d’envisager les voies et moyens idoines pour la modélisation de ce type
de comportements.

Un premier examen des besoins des présentations multimédia en termes de ressources permet

de démarquer deux grandes catégories, que sont :

1. Les ressources dites critiques qui sont obligatoires pour le déroulement de la présentation ;

Celles-ci incluent entre autres les ressources systeme (e.g. Mémoire, CPU);

2. Les ressources dites non critiques qui peuvent étre vues comme importantes mais non obli-
gatoires ! pour la réalisation d'une présentation multimedia (e.g. zone d’affichage, canal
Audio).

Ainsi, les conséquences de la non disponibilité d’une ressource critique pour une présentation
multimédia semblent étre irrémédiables, dans le sens ou il en résulterait un plantage général du
lecteur, il demeure que ce type d’incidents (dépendant uniquement des capacités systeme de la
machine), est assez rare et de surcroit non maitrisable.

Par contre, la non acquisition d’une ressource non critique par une présentation est un phénomene
trés fréquent, impliquant la non perception d’un certain nombre d’informations véhiculées par le
document, et donc influencant négativement la qualité de sa présentation. Ces disfonctionnements
sont dus essentiellement aux situations de conflit qui peuvent étre corrigés lors de la phase d’édition
et mieux gérés lors de la phase de lecture, a condition de pouvoir les détecter préalablement.

Partant de ce premier constat, nous nous intéressons dans ce qui suit aux problemes exclusi-
vement engendrés par cette seconde catégorie de ressource. Cela passe par la prise en charge de
maniere précise de cette problématique lors de la phase de modélisation afin de permettre apres
analyse exhaustive des scénarios induits, la détection des erreurs potentielles.

Nous proposons de discuter ci-apres tous les aspects relatifs a cette problématique, en considérant
des présentations décrites au moyen du langage SMI1L[90]. Ce dernier est devenu ces derniéres
années sans conteste la référence dominante sur Internet pour la caractérisation des présentations
multimédia distribuées complexes. Ces documents offrent des mécanismes évolués permettant
d’organiser spacialement et temporellement plusieurs présentations de média selon différents ar-
rangements. De plus, ils peuvent nécessiter des ressources spécifiques pour étre présentés.

Pour capturer le plus fidelement possible ces comportements complexes, nous focalisons notre
étude sur la gestion des conflits telle qu’elle est procédée par les principaux lecteurs compatibles
SMIL [27][81], et de 1a nous proposons des modélisations exhaustives adaptées aux fonctionne-
ments des différents lecteurs.

Dans le contexte des présentations SMIL, on note principalement deux types de ressources
non critiques :

— Le canal audio, permettant de délivrer le son associé a un média sonore.

— Une région déterminant une fenétre de I’écran définie par des coordonnées spatiales, dans

laquelle le média doit étre visualisé. Ainsi, chaque média de type texte, image ou vidéo est

associé & une des régions définies 2.

1. Un média peut étre joué méme si I'une des ressources requises est indisponible, mais en étant dénué d’un
certain nombre de vecteurs d’information véhiculés par sa présentation.
2. Deux médias peuvent étre associés a une méme fenétre.
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Cependant, la disponibilité de ce type de ressources est non obligatoire pour I'exécution d’une
présentation multimédia. Cette derniére peut se réaliser méme si une de ces ressources est non
disponible, mais en ne délivrant pas toutes les informations véhiculées. Ainsi, par exemple une
vidéo pourrait étre visualisée dans sa fenétre d’affichage mais le son ’accompagnant peut ne pas
étre percu si le canal audio est indisponible; de méme, le scénario inverse peut se produire si la

zone d’affichage est utilisée par un autre média.

Par ailleurs, plusieurs médias pourraient étre en conflit pour la méme ressource. Dans ces
cas, une politique de priorité opérant en temps réel est établie par le lecteur pour déterminer
quel élément va obtenir cette ressource. Par exemple, le lecteur Real one [81] établit une prio-
rité ascendante selon l'ordre d’insertion des déclaractions des médias dans le document SMIL.
D’autres lecteurs comme GRiNS [56] ou Ambulant [27] adoptent I'ordre inverse. Par ailleurs, ces
lecteurs [27][56][81] & travers leurs fonctionnements plus ou moins différents, autorisent tous la
préemption des ressources. Ainsi, un média en possession d’une ressource non critique peut en
étre dépossédé si un autre média de priorité supérieure est joué entre temps. De plus, le lecteur
Real one est assez restrictif dans son fonctionnement ; il ne permet pas a un média de récupérer
la ressource manquante méme si cette derniere est libérée avant la fin de son exécution. D’autres
lecteurs comme Ambulant [27] sont plus flexibles puisqu’ils permettent & un média de recouvrer

la ressource requise durant son traitement, si restituée dans les temps.

Remarque : Dans un souci de simplifier la sémantique du modele, nous assumons qu’un
média ne peur acquérir qu'une seule ressource non critique. Cette limitation est justifiée par un
constat pratique en premier lieu basé sur I'observation des besoins de telles applications. Nous
avons constaté durant nos investigations que dans la majorité des cas, les médias de base requiérent
au plus une seule ressource non critique. Dans le cas d’'un média nécessitant deux ressources non
critiques, telle une vidéo sonore; ses contraintes pourraient étre modélisées en dissociant ’entité
audio de l’entité vidéo, en les considérant comme deux médias de base disctincts évoluant en

parallele synchrone et ayant les mémes caractéristiques temporelles

Représentation d’un schéma d’allocation d’une ressource non critique

Considérons O; (i = 1..p) p unités, telles que chacune décrit les exigences temporelles d’un
média de base, et soit rs une ressource requise par O; (i = 1..p). Etant donné que la ressource rs
est non indispensable pour le traitement des médias O; (i = 1..p) ; pour modéliser le schéma d’allo-
cation de rs envers les unités conflictuelles, nous avons besoin d’introduire des places spéciales que
nous appellons " places ressource” représentées par des cercles a double lignes. Plus précisément,
le schéma d’allocation d’une ressource rs est modélisé par le couple (fr(rs), bs;(rs) i =1..p),
ou :
— bs;(rs) i = 1..p est un ensemble de places ressource, tel que chaque place bs;(rs) est associée
a 'unité O; et dénote une fois marquée que rs est utilisée pour le traitement de O;.

— fr(rs) est une place ressource, n’appartenant a aucune unité, et dénote une fois marquée
que 7s est restituée ;
Remarque : Pour un marquage donné, seulement une seule place parmi I’ensemble

{fr(rs),bsi(rs),..bsp(rs)} doit étre marquée.
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Comme le jeton contenu dans une place ressource est faible® (comparé & celui d'une place
standard), nous avons besoin d’utiliser des arcs spéciaux pour exprimer ces sémantiques. Pour cet
effet, nous exploitons un nouveau mécanisme appelé ” hyperarc préempteur” [14][16] permettant
de distinguer la sémantique d’une place ressource de celle d’une place standard dans le sens qu’une
transition ne nécessite pas la disponibilité du jeton dans sa place ressource d’entrée pour étre
sensibilisée (i.e., seuls les jetons dans les places standards sont requis). L’hyperarc préempteur
permet de connecter en entrée un ensemble de places ressource a une seule transition. Il utilise deux
types d’arcs : un arc fort représenté par un trait continu orienté ; et un arc de violation représenté
par un trait orienté en pointillés. Par conséquent, étant donné un hyperarc préempteur, la place
ressource connectée a travers un arc de violation est appelée ”place ressource de violation”,
tandis que la place reliée par 'arc fort, est appelée "place ressource forte”. La représentation
graphique de ce mécanisme illustrée par la Figure 3.2, modélise le media O requérant la ressource
rs, conflictuellement avec p autres médias.

De la, dans le respect de ces observations, et dans le but de formaliser cette proposition, nous
définissons de nouveaux concepts d’événements lors du tir d’une transition :

— Un événement fort noté t dénotant que la transition ¢ est tirée et tel que s’ il existait un

hyperarc préempteur connecté, alors sa place ressource forte est nécessairement marquée.

— Un "événement de violation passive” noté t* définissant la situation ou la transition t est
tirée telle qu’il y a un hyperarc préempteur dont toutes ses places ressource connectées sont
non marquées.

— Un” événement de violation active” noté *t généré lorsque la transition est tirée telle qu’il
y a un hyperarc préempteur dont sa place ressource forte est non marquée et au moins une
place ressource de violation est marquée.

Ainsi, le tir d’une transition ¢ nécessite quet ¢ soit auparavant sensibilisée 4, et que ses contraintes

de temps soient consistantes au regard des contraintes des autres transitions sensibilisées.

Remarque : En conformité avec les hypothéses émises précédemment stipulant qu’une présentation
ne peut requérir au plus qu’une seule ressource, nous assumons que chaque hyperarc préempteur
peut contenir au plus un arc fort et que chaque place ressource est 1-bornée. Par ailleurs, pour
étre cohérent avec ces mémes hypotheses, nous admettons que 'occurrence d’'un événement de

violation passive t* ne peut produire de jeton dans ses places ressource en sortie.

Par exemple, la Figure 3.2 représente un schéma d’allocation ou rs est requise par p différentes
unités, ou la plus haute priorité est associée a O;. Partant de ces hypotheéses, pour modéliser la
sémantique faible de la place fr(rs) envers la transition B(O;), nous utilisons un arc fort pour
connecter les deux éléments. Chaque place bs;(rs){ i = 2..p} est ensuite reliée a la transition
B(0Oq) en utilisant un arc de violation indiquant que l'unité O; a le droit de violer (préempter)
la ressource rs lorsqu’elle est détenue par I'une des unités conflictuelles O;{ i = 2..p}; ce qui

déclenche la génération de ’événement de violation active *B(Oy)°.

Remarque : La modélisation de la gestion des conflits nécessite d’associer a chaque unité O;

une priorité fixe notée Pr(0;), et de 1, toutes les transitions impliquées dans la modélisation d’un

3. Puisque nous admettons que la disponibilité du jeton dans la place ressource n’est pas indispensable a la
sensibilisation de la transition mais néanmoins sa présence (ou non), devrait étre exploitée pour distinguer le type
d’événement a générer lors du tir de la transition.

4. Toutes les places connectées a travers des arcs standards sont marquées.

5. La place fr(rs) est non marquée et une des places ressource bs;(rs){ i = 2..p} l'est.
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FIGURE 3.2 — Modélisation des contraintes ressource d’une présentation de base

méme objet auront la méme priorité. Autrement dit, Pr(O;) désigne aussi la priorité affectée aux
transitions B(O;) et E(O;).

Modélisation des conflits de ressource

Pour expliciter la sémantique des hyperarcs préempteurs, nous montrons ci-apres comment
modéliser les contraintes de deux médias O et Os en conflit pour la ressource rs. Nous généralisons
ensuite cette modélisation pour plus de deux médias conflictuels, en se reférant aux fonctionne-
ments des principaux lecteurs. Nous commencons par donner la spécification en considérant un
fonctionnement épousant la sémantique du lecteur Real one[81], avant de considérer celui du lec-
teur Ambulant[27]. Pour cet effet, nous supposons que le média O; est moins prioritaire que Os
(i.e, Pr(O1) < Pr(03)); ce qui implique que O peut se voir retirer la ressource rs par Oz durant
son exécution.

Par ailleurs, il est a rappeler que les fonctionnements différent selon les lecteurs. Par exemple,
pour le lecteur Real one [81], si le média Oy a été préempté en cours de son traitement ou qu’il se
voit étre dépourvu de sa ressource a son commencement, il ne peut la récupérer par la suite, méme
si elle est libérée par Oy avant ’achévement de ’exécution de O;. Cependant, le fonctionnement du
lecteur Ambulant [27] présente une toute autre sémantique ; a savoir qu’une ressource indisponible
durant une partie du traitement de O, pourrait étre récupérée et exploitée, si elle est libérée a

temps (avant que l'exécution de O ne se termine).

Modélisation de la gestion des conflits selon la sémantique du lecteur Real One [81]
La modélisation de deux médias O7 et Oy conflictuels pour une ressource rs, oll nous assumMoONS
une exécution opérant sur un lecteur adoptant le fonctionnement du lecteur Real one, peut étre
spécifiée par le réseau de la Figure 3.3. Pour modéliser le schéma d’allocation, nous utilisons

quatre hyperarcs préempteurs :
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— Deux sont connectés aux transitions B(O;) et B(O2) i.e., Les médias O; et Oz nécessitent
la disponibilité de la ressource rs & leurs commencements%. Sinon, si la ressource rs est
indisponible pour I'un des deux médias”, alors seul O qui est prioritaire (modélisée par
Varc de violation relié & bsy(rs)), peut retirer rs a O.

— Les deux autres hyperarcs préempteurs sont reliés aux transitions E(O;) et E(O3z) dénotant
que les exécutions de O et Oy nécessitent de détenir la ressource rs durant la totalité
de leurs présentations. Donc, si la place ressource bsi(rs) est non marquée lors du tir de
E(O1), un événement de wviolation passive est généré, indiquant que la ressource rs a été
retirée de O1 par Os durant son exécution. Notons que dans ’exemple de la Figure 3.3, seule
E(O;) peut étre préemptée puisque O est prioritaire. Pour modéliser le cas ot aucun média
n’est prioritaire (i.e, Pr(O;) = Pr(Oz)) nous avons besoin de rajouter un arc de violation
partant de la place ressource bsa(rs) a la transition B(O7). En clair, les deux médias peuvent

se préempter mutuellement.

0; Jr(rs) 0,

[C]: C2]

[.XI, xZ]
B(O,) B(0,)

P1

[y y2l

d;, d
[d;, dy] E(0,)

E(0))

FIGURE 3.3 — Modélisation des conflits de ressource selon la sémantique du lecteur Real one

Afin d’expliciter la sémantique du mécanisme de préemption proposé, nous énumérons ci-apres
les séquences d’événements, possibles dérivées a partir de la modélisation donnée en Figure 3.3.

— B(O1) — E(01) — B(0O2) — E(O3) et B(O3) — E(O3) — B(01) — E(O) : Les deux
scénarios modélisent le cas ou les exécutions des médias O et Oy ne se chevauchent pas (i.e.,
les présentations se réalisent en séquence). Dans ces deux configurations, les transitions sont
tirées en générant des événements forts, puisque les places ressource fortes sont marquées
lors du tir de chaque transition (voir Figure 3.4.a).

— B(O1) = *B(0O2) — E(0O1)* — E(O2) : Dans ce cas, O1 est le premier a débuter (i.e.
I’événement fort B(O1) est donc généré puisque fr(rs) est marquée) ensuite, O9 recours a
violer la ressource de O; pour initier sa propre exécution . Cependant, pour exprimer que
01 a eu sa ressource violée durant son exécution, 1’événement de violation passive E(O1)* est

généré, puisque bsi(rs) n’est plus marquée. Finalement, le tir de E(O3) génere un événement

6. Un événement fort est généré si la place fr(rs) est marquée.

7. La place ressource fr(rs) est non marquée et 'une des places ressources bsi(rs) ou bsz2(rs) est marquée.

8. En clair, I'événement de violation active *B(O2) est généré puisque la place ressource de violation bsi(rs)
est marquée.

9. L’événement de violation active *B(O2) est généré car fr(rs) est non marquée alors que bsi(rs) Vest.



3. Modélisation des contraintes multimédia par des RAPT 37

fort car bsay(rs) devient marquée suite au tir de B(Os). Enfin, le marquage de fr(rs) est
restauré ' seulement apres le tir de B(O3); car le tir de £(O;) comme événement de violation
passive ne produit pas de jeton dans la place fr(rs) (voir Figure 3.4.).

— B(0O1) = *B(02) — E(O2) — E(O1)* : Ce scénario est le méme que le précédent, mais en
considérant ici que Os se termine en premier. Comme, bsy(rs) devient non marquée apres
le tir de B(O3) en mode violation active ; 'événement E(O;)* est donc généré dénotant que
le média O; a eu sa ressource violée par Oy durant son exécution (voir Figure 3.4.c).

— B(O2) = B(O1)* = E(O1)* — E(O2) et B(O2) — B(01)* — E(O2) — E(O1)* : Les deux
scénarios décrivent le cas ou Oy débute en premier. Par conséquent, le média O est dans
I'incapacité d’acquérir la ressource pour son exécution i.e., les événements de violtion passive
B(Oq1)* et E(O1)* sont générés puisque fr(rs) et bsi(rs) sont non marquées, modélisant le
fait que O; ne peut obtenir la ressource rs a son début, et donc pour la totalité de son

exécution, comme le stipule la sémantique du lecteur Real One. (voir Figure 3.4.d).
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FIGURE 3.4 — Schémas d’allocation de ressource selon le lecteur Real one .

Notons que le mécanisme de préemption décrit précédemment peut étre étendu aux cas ou plus

de deux objets sont en conflit pour la méme ressource. Par exemple, soit O1, Os,..., Op un ensemble

10. La ressource rs redevient disponible.
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de d’unités modélisant un ensemble de médias en conflit pour la méme ressource rs, respectant
l'ordre de priorité suivant Pr(Oq)... < Pr(0;)... < Pr(O,). Donc, pour modéliser le cas général,
il suffit de considérer le schéma d’allocation de ressource donné par (fr(rs), bs;(rs) i = 1..p) ou
fr(rs) est marquée initialement et connectée en entrée a toutes les transitions B(0;) (i = 1..p)
en utilisant des arcs forts'!. Aussi, chaque place ressource bs;(rs) est connectée en sortie & la
transition B(O;) grace un arc standard, et en entrée a la transition F(O;) en utilisant un arc
fort. Ainsi, si bs;(rs) est marquée, ceci dénote que la ressource rs est détenue par l'objet O;. De
plus, pour modéliser le mécanisme de préemption, nous avons besoin de relier chaque transition
B(O;) j = 1.p a toutes les places ressources bs;(rs) tel que i < j, en utilisant des arcs de
violation. Chaque arc de violation donne le droit a la transition B(O;) de violer les transitions
moins prioritaires lorsque la ressource requise rs est détenue par I'une d’elles, C.a.d lorsqu’il y
a une place ressource marquée parmi l'ensemble {bs;(rs) i = 1..j — 1}. Sinon, si la ressource est
détenue par un objet plus prioritaire (i > j), B(O;) ne peut obtenir la resource puisqu’il n’y a

pas d’arc de violation connectant la place ressource bs;(rs) a la transition B(O;).
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FIGURE 3.5 — Modélisation des contraintes ressource selon la sémantique du lecteur Ambulant

Modélisation de la gestion des conflits selon la sémantique du lecteur Ambulant [27]
Si nous devons modéliser maintenant la gestion des conflits telle qu’elle est réalisée par le lecteur
Ambulant [27], il suffirait de considérer le méme fonctionnement que celui de Real one, mais en
autorisant le média O; & recouvrer la ressource rs si cette derniere (détenue jusqu’a lors par Oy )
est libérée dans les temps. Pour ce faire, il suffit de considérer la méme modélisation que dans la
Figure 3.3. mais en rajoutant un arc de violation reliant la place ressource fr(rs) a la transition
E(O;), comme décrit dans la Figure 3.5. Nous pouvons dériver & partir de cette spécification les
séquences d’événements suivantes :
— B(0O1) — E(0O1) — B(O3) — E(O3) et B(O2) — E(O2) — B(0O1) — E(O1) : Ces deux
exécutions sont similaires a celles décrites dans le cas d’une modélisation adoptant le fonc-

tionnement du lecteur Real one (voir Figure 3.4.a).

11. Ce qui dénote que les objets O; (i = 1..p) nécessitent la disponibilité de rs pour étre présentés.
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— B(O1) = *B(032) — E(O1)* — E(O3) : Ce scénario décrit la méme trace d’excution que

dans le cas du lecteur Real one (voir Figure 3.4.D).

— B(01) = *B(0O2) — E(O2) —* E(O) : Cette séquence d’événements differe de celle donnée
dans le contexte du lecteur Real one pour le méme scénario. Plus clairement, lors du tir de
la transition B(O3) en violation active, la place bsy(rs) devient non marquée. Ensuite, le
tir de E(O3z) dénotant la fin de I'exécution de O3 va restituer le jeton dans la place fr(rs).
La présence de ce dernier va valider l'arc de violation de la transition E(O;) générant
I'événement *E(O;) lors de son tir.

— B(O3) = B(O1)" = E(01)" — E(O2) : méme fonctionnement que dans le cas du lecteur
Real one.

— B(O2) — B(0O1)* — E(O3) —* E(O1) : La différence en terme de séquence d’événements
avec la modélisation de la Figure 3.4.d est que I’événement de violation active *E(O1)
est généré a la place de E(O;)* en raison du marquage de fr(rs). Ainsi la combinaison
des événements B(O1)* — *FE(O1) dénote ici la non disponibilité de la ressource rs au
lancement de O; et son obtention en cours d’exécution, aprés sa libération par Os.

De méme, cette modélisation pourrait étre généralisée dans le cas ou plusieurs médias sont
conflictuels pour la méme ressource rs. Il suffit de considérer le méme cas général décrit pour le
lecteur Real one en rajoutant pour toutes les unités O; (i = 1..p— 1), un arc de violation'? allant
de la place fr(rs) ala transition E(O;).

Cependant, a ce stade cette modélisation est incomplete ; car nous avons besoin d’un mécanisme
supplémentaire permettant d’exprimer la priorité. Ce mécanisme doit avoir la capacité d’autoriser
seulement la transition appartenant & 1'unité prioritaire '3 (parmi celles en attente de la libération
de rs), de consommer le jeton dans la place ressource fr(rs). Pour ce faire, nous définissons un
nouveau mécanisme que nous appelons " arc de privation de ressource” noté (t; > t;). Ce dernier
permet de connecter deux transitions et est representé par un arc orienté en trait dicontinu partant
de la transition t; a la transition ¢;. Par conséquent, la sémantique de cet arc opere comme suit :
si t; est franchissable, alors t; est privée de consommer les jetons de ses places ressources (lors de
son tir), aussi longtemps que t; sera franchissable. Nous disons alors que t; est privée de ressource,
et cette privation cessera une fois qu’il n y aura plus aucune autre transition sensibilisée connectée
a la transition ¢; par un ”arc de privation”. De plus, il est a noter que le tir de ¢; en étant ” privée
de ressource” génere un événement de violation passive t;.

Pour revenir a la modélisation du cas général, nous aurons besoin donc de connecter chaque
couple de transitions (E(O;) > E(O;)) tel que (i < j = 1l.p — 1), par un arc de privation
(B(O,) & E(0)).

Par exemple, considérons la modélisation du cas décrit dans la Figure 3.6, ou trois médias
01, O3 et O3 sont en conflit pour la méme ressource tel que Pr(0O1) < Pr(Oz) < Pr(O3). Nous ass-
mons dans cela le scénario ou O1, Oy et O3 se chevauchent temporellement, tel que O3 commence

et se termine en premier. Ainsi, apres la libértion de s, E(O;) sera empéchée de consommer

12. Il modélise ainsi la possibilité donnée & O; de récupérer la ressource rs durant son exécution.

13. Si deux médias sont en attente de libération d’une ressource. Seul le média qui détient la priorité pourra la
récupérer pour le reste de son temps d’exécution.

14. Le tir de E(O3) va reproduire le jeton dans la place fr(rs) sensibilisant ainsi les deux arcs de violation
connectés aux transitions E(O:2) et E(Oy).
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FI1GURE 3.6 — Modélisation du cas général d’un conflit de ressource selon la sémantique du lecteur
Ambulant

le jeton dans fr(rs) aussi longtemps que la transition £(Os) reste sensibilisée '°. Par conséquent,
si O; se termine avant Oq, la génération de [’événment de violation passive E(O1)* dénotera
que O1 n’a pas pu obtenir la ressource pour la fin de sa présentation, alors que la génération de
I’événement de violation active E(O2)* dénotera que Oy ait pu recupérer la ressource pour la fin de
son exécution. Au fait, le seul scénario permettant a O; de récupérer la ressource, est de terminer

en dernier ; ce qui est illustré par la génération de I’événement de wiolation active !¢ *E(Oy).

3.3 Modélisation d’un lien

Un lien est un ancre associé a un média de base et représente le seul mécanisme par lequel un
utilisateur peut interagir avec une présentation multimédia. De plus, ces interactions permettent
d’améliorer la qualité et la richesse d’expression des documents multimédias grace a la flexibilité et
I'interactivité qu’ils procurent lors de leurs présentations. Cependant, en raison de leur caractére
non déterministe, ils induisent des comportements complexes qui meénent souvent a des disfonc-
tionnements. Par conséquent, une modélisation correcte et exhaustive de leur comportements est
trés importante et devra étre entreprise minutieusement, afin de pouvoir détecter ces erreurs lors
de la phase d’analyse.

Par exemple, dans le contexte du langage SMIL, un lien est défini par une balise (<Anc \>)

associée & la déclaration d’un media de base. De plus, un intervalle [MinA, MaxA] délimitant

15. Puisqu’il y a un arc de privation partant de la transition E(O2) & E(Oy).
16. La place ressource fr(rs) est de nouveau marquée apres le tir de E(O2) et la transition E(O;) n’est plus
privée de ressource.
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les contraintes de temps durant lesquelles le lien doit étre affiché peut étre spécifié. De la, si
I'utilisateur clique sur le lien, la présentation ciblée par le lien est enclenchée et le comportement
de I'ancienne présentation peut subir plusieurs sorts [90] :
— La présentation est arrétée et remplacée par la nouvelle.
— La présentation continue de se produire en parallele avec la nouvelle, mais dans un contexte
different.

— La présentation est suspendue et sera reprise une fois la nouvelle présentation achevée.
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FIGURE 3.7 — Modélisation d’un lien

Le premier cas peut étre modélisé par le réseau de la Figure 3.7.a, ou I'unité associée au lien
O est reliée a I'unité ciblée par le lien O”, a travers la transition Anc. Cette derniere modélise
I'interaction de 'utilisateur qui pourait se produire seulement aprés MinA. Donc, la modélisation
de l'interaction utilisateur est réalisée en associant lintervalle [MinA,oco] a la transition Anc.
Ainsi, si la transition Anc est tirée, le jeton dans la place p; est consommé impliquant 'arrét de
O et lactivation de la nouvelle I'unité O”. Par ailleurs, si I'interaction ne peut se produire avant
MazA, alors la transition Tout(Anc) dénotant le timeout associé a la disponibilité du lien est
tirée.

Remarque : Dans le respect de la sémantique forte d’'un RdPT, associer un intervalle
[MinA, MazA] a la transition Anc force cette derniére a tirer lorsque la progression du temps at-

teint la borne supérieure MaxA. Cette sémantique ne correspond pas avec le fait que I'interaction
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utilisateur est un événement faible ; pouvant ne pas avoir lieu a I'instant MaxA. Ce qui a motivé

l'utilisation de deux transitions Anc et Tout(Anc) pour modéliser cet événement.

Le second cas peut étre modélisé de la méme maniere que le premier, mais en supprimant ’arc
reliant la place p; & la transition Anc (voir Figure 3.7.b).
Finallement, le troisieme cas est plus complexe puisqu’il implique 'utilisation d’un mécanisme
ayant la capacité d’arréter la progression du temps pour certaines transitions, et de la reprendre
par la suite. Pour ce faire, nous considérons le mécanisme des chronometres [46] qui associe pour
chaque transition dans le modele une horloge qui peut étre enclenchée, suspendue, reprise voire
arrétée. Aussi, comme dans [83] des arcs standards supplées par des arcs inhibiteurs sont utilisés
pour décider de l'action a appliquer sur chaque horloge.

Usant de ce mécanisme, la présente configuration peut étre modélisée par le réseau de la
Figure 3.7.c, ou la place ps est ajoutée pour déclencher I'inhibition de F(O) une fois marquée.
L’inhibition de E(O) provoque la suspension du temps du chronometre, et dont la reprise est

activée lorsque la transition E(O”) sera tirée 17.

[c1, 2]
B(O”) p3
i A link-targeted
i presentation
P4
[d;, d>]
E(0%) :0O”

FIGURE 3.8 — Modélisation des contraintes ressource d’un lien dans le cas d’un fonctionnement
épousant celui du lecteur Real One.

Par ailleurs, il est important de considérer la contrainte ressource lors de la modélisation des

interactions utilisateur. Plus clairement, le lien nécessite la disponibilité de la ressource region '8

pour étre accessible, et par conséquent permettre a 'utilisateur d’intervenir. Cependant, si la

17. Le tir de E(O”) consommera le jeton dans la place ps, supprimant ainsi 'inhibition de E(O)).
18. La fenétre dédiée a ’affichage du média auquel le lien est associé.
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FIGURE 3.9 — Modélisation des contraintes ressource d’un lien dans le cas d’un fonctionnement
semblable a celui du lecteur Ambulant.

region est utilisée par un média durant le temps de visulisation du lien ', alors l'utilisateur ne
pourrait interagir avec la présentation. Dans un contexte de fonctionnement épousant celui du
lecteur Real one, ce comportement est traité en connectant la place bsi(rs) en entrée et fr(rs)
en sortie de la transition Anc en utilisant des arcs standards ?°, comme décrit dans la Figure 3.8.
Par conséquent, la transition Anc peut tirer seulement si la place ressource bsy(rs) est marqué et
son tir va consommer le jeton présent dans sa place ressource bsi(rs) et le reproduire dans fr(rs).
Autrement, si bsi(rs) est non marquée, cela dénote que la région rs est non détenue présentement
par O et aussi bien le média que le lien ne sont pas affichés ; par conséquent 'utilisateur ne peut
plus interagir puisque la région est non recouvrable selon le fonctionnement du lecteur Real one.
Par ailleurs, la modélisation de la contrainte ressource dans le contexte d’un fonctionnement
épousant celui du lecteur Ambulant, nécessite d’introduire un mécanisme plus complexe pour
conditionner la disponibilité ou non de la région pour l'affichage du lien. Au fait, nous avons
besoin d’autoriser 'occurrence d’une interaction seulement lorsque la région n’est pas détenue par
un média de plus haute priorité et en conflit pour la méme région que le média associé au lien
noté 0. Soit {O02..0,} I'ensemble des médias (et par extrapolation des unités), prioritaires et en

conflict avec O;. Pour que l'interaction puisse se produire, il faut soit que la région soit détenue

19. La place bsi(7s) est non marquée.
20. Lorsque la transition est reliée en entrée a une place resource via un arc standard, la disponibilité du jeton
dans la place resource conditionne le tir de la transition mais il est non nécessaire pour sa sensibilisation.
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par O dés le début de son exécution 2! ou que la région s ait été indisponible puis libérée 22 telle
que aucun autre média {Os..0,4_1} ne soit en cours d’execution 3.

Pour cet effect, nous introduisons un nouveau mécanisme appelé ” hyperarc de franchissement”
connectant deux places ressources et un ensemble de places standards & une transition. Ce dernier
utilise trois types d’arc :

— un arc de " franchissement fort” connecté a une place ressource et représenté par un trait

continu ;

— un arc de " franchissement faible” connecté & une place ressource et représenté par un trait

en pointillés ;

— et enfin des arcs de conditionnement tel que chacun est relié & une place standard apparte-

nant a une unité différente.

L’hyperarc de franchissement autorise le tir de la transition, si la place ressource connectée a
travers ’arc de franchissement fort est marquée, ou bien que la place ressource connectée a travers
I'arc de franchissement faible est marquée et qu’aucune place standard connectée via un arc de
conditionnement ne soit marquée.

Pour revenir a notre cas, il suffit comme décrit dans la Figure 3.9 de connecter la place bsq(rs)
4 la transition Anc via Uarc fort de I'hyperarc de franchissement?*, et de relier la place ressource
fr(rs) vial’arc faible 25 et les places centrales P12..P1g—1 respectivement des unités O2..04_1 via des

26 3 la transition Anc. Par conséquent, si la transition Anc est sensibilisée

arcs de conditionnemen
et que son hyperarc de franchissement est validée, son tir provoquera la consommation du jeton
présent soit dans la place ressource bsi(rs) ou dans de la place ressource fr(rs) et produira un

jeton dans la place ressource fr(rs).

Remarque : Il est & noter que les approches traditionnelles ne traient pas les contraintes
ressources. Il en résulte que le processus de modélisation admet que 'interaction utilisateur puisse
se produire méme si la région dédiée est indisponible durant le période d’affichage du lien. Ceci
induit des scénarios supplémentaires qui n’ont pas d’existence réelle et pouvant par conséquent
fausser les résultats obtenus lors de la phase de vérification. Cet aspect est explicité en Chapitre
VI

3.4 Modélisation des contraintes de synchronisation

En plus des précédentes contraintes, le modele doit étre capable de traiter les présentations
requérant des contraintes de synchronisation. Ainsi, la synchronisation des événements (appelée
ici rendez — vous) est réalisée par le tir simultané d’un ensemble de transitions selon un schéma

prédéfini. Par exemple, Senac et autres [53][87] ont proposé différents schémas de synchronisation

21. La place ressource bsi(rs) est marquée.

22. La place ressource fr(rs) est de nouveau marquée.

23. Aucune transition E(O;) i=2..¢-1 ne doit étre sensibilisée, ou plus précisément aucune place centrale p1;
relative & 'une des uniés O; i=2..¢q-1 n’est marquée.

24. SiVarc fort est validé (bs; (rs) est marquée), cela dénote de la disponibilité de la ressource région depuis le
début de 'exécution de O ; la région n’a pas été retirée de 01 jusqua lors.

25. Si Darc faible est activé (fr(rs) est marquée), cela dénote que la région a été restituée apres avoir été indispo-
nible jusqua lors pour I'exécution de O1 ; le lien n’était pas accessible.

26. Chaque arc conditionne le franchissement de Anc lorsque fr(rs) est marquée. C’est & dire il ne faut pas qu’il
y ait un autre média O;(i = 2..¢ — 1) en cours d’exécution (les places centrales pi; doivent étre non marquées).
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FI1GURE 3.10 — Les regles de synchronisation dans un rendez-vous

entre plusieurs actions se déroulant en parallele. Cette proposition déduite de I'algebre d’Allen
[23] offre trois stratégies de synchronisation de base.

— Stratégies de synchronisation dynamiques And, Weak — And, And — M aster dirigées par le

dernier processus qui atteint sa borne supérieure.

— Stratégies de synchronisation dynamiques, Or, Strong — Or, Or — Master dirigées par le

premier processus qui atteint sa borne inférieure..

— Stratégies de synchronisation statiques Master, Strong — Master, Weak — Master dirigées

par le processus sélectionné.

Ces trois stratégies que nous adoptons aussi dans notre modele, permettent la synchronisation
parallele d’un ensemble de transitions sensibilisées en offrant une plus grande puissance d’expres-
sion que dans un TSPN 27[53]. (voir Figure 3.10.b) :

Par exemple, le réseau de la Figure 3.10.a modélise trois médias O, O’ et O” devant se
synchroniser comme suit : Les débuts de O” et O’ doivent se synchroniser selon le schéma OR ; ce
qui implique que la transition parmi B(O') et B(0O”) qui tire en premier provoque le tir de lautre,
méme si les contraintes de temps de cette derniére sont non satisfaites. De plus, on impose que la

fin des présentations de O et O" doit avoir lieu de maniére synchrone; ce qui implique que E(O)

27. Un processus modélisé par une transition peut participer & plusieurs synchronisations et peut détenir des
ressources propres. Cet aspect ne peut étre modélisé avec un TSPN ou l'arc modélisant le processus ne peut
participer qu’a une seule synchronisation et ne peut détenir de ressources.
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peut tirer seulement si E(O’) peut étre tirée aux mémes instants et vice versa.

Remarque : Il est & remarquer que seules les transitions n’ayant pas été inhibées 2%, ou inter-
dites de tir?® peuvent se synchroniser. Par conséquent, un rendez-vous dont I'une des transitions
est non tirable (inhibée ou interdite de tir), ne peut étre franchi. De plus, un rendez-vous peut se
réaliser méme si une ou plusieurs de ses transitions sont violées, car la disponibilité des ressources
non critiques est non nécessaire pour la réalisation d’une synchronisation d’événement. Toutefois,
la sensibilisation d’un rendez-vous requiert que toutes ses transitions soient sensibilisées et non

conflit pour les places standards.

Par ailleurs, nous assumons que les transitions a synchroniser pour un méme rendez-vous sont
tirées simultanément et de maniére indivisible. Par conséquent, nous devons adopter un ordre
de priorité pour déterminer quelles transitions obtiennent les ressources conflictuelles lors de la
réalisation du rendez-vous. Cette régle de priorité ( qui suit le méme ordre de priorité Pr défini
précédemment ), permet de résoudre le conflit entre les transitions conflictuelles participant & un
méme rendez-vous.

Par exemple, considérons le réseau de la Fiigure 3.3. Nous imposons en plus a cette spécification
que les débuts des médias O; et O, soient synchronisés selon le schéma Or. En clair, les tran-
sitions B(O1) et B(O2) doivent étre tirées en paralléle et simultanément deés que les contraintes
temporelles de tir de 'une des deux transitions le permet. Donc le franchissement du rendez-vous
(Or,{B(01),B(02)}) va octroyer la ressource a I’événement le plus prioritaire a savoir B(O3),
générant les événements synchronisés { B(01)*, B(O2)}. En d’autres termes, le média Oy s’éxécute

initialement sans acquisition de la ressource rs retenue par la présentation de Os.

3.5 Conclusion

Nous avons exploré durant le présent chapitre, comment capturer les sémantiques complexes
inférées par les présentations des documents multimédia. Un intérét particulier est réservé a la
modélisation des schémas d’allocation et des gestions des conflits relatifs aux ressources non cri-
tiques et de leur impact sur les interactions utilisateurs. Pour ce faire, nous avons exploité un
certain nombre de mécanismes existant tels, 'inihibition temporelle et la synchronisation, et avons
défini des nouveaux pour les besoins de la modélisation. En finalité, les investigations entreprises
ont permis de fournir un cadre général permettant la spécification de la majorité des exigences
portées par les applications multimédia complexes.

Le cadre formel de cette proposition est décliné dans le chapitre suivant par la donnée de la

syntaxe et de la sémantique formelles du modele.

28. Présence d’un arc inhibiteur activé et connecté a l'une des transitions du rendez-vous.
29. Présence d’une place ressource non marquée connectée a une transition du rendez-vous via un arc standard,
ou bien d’un hyperarc de franchissement désactivé.



Chapitre 4

Synchronizing transitions Preemptive
Time Petri Net

4.1 Introduction

Nous introduisons dans cette section une nouvelle extension de réseau de Petri dédiée a la
spécification des systemes temps réel complexes. Cette proposition synthétise I’étude présentée
dans le chapitre précédent, et tente de proposer un modele général permettant de traiter une
large frange d’applications englobant entre autres les applications multimédia. Nous présentons

d’abord la syntaxe du modele, suivie de sa sémantique formelle.

4.2 Syntaxe formelle d’un STPTPN [14][16][20]

Définition 7 Un STPTPN (Synchronizing Transitions Pre-emptive Time Petri Net) est défini
par le tuple (Py,T,, Resq,U, FI,, B, F,My, RAS,IH, PH, Pr,>, FH, RDV,, RDV,,), ot :

- P, et Ty sont deux ensembles non vides de places et de transitions globales respectivements ;

- Resgy est un ensemble de places ressource globales tel que : Resy N Py = &.

- U est un ensemble non vide d’unités tel que chaque unité notée u;(i = 1..p) est définie par le

tuple (P;, T;, pci,rs;) o :

1. P, et T; sont deur ensembles disjoints de places et de transitions locales respectivement,
propres 4 Uunité u; tels que : (PN Py = )N (IiNTy, = @), Yj #1i, (BNP =

@) N (T; N T; = @). Par la suite, nous notons par P respectivement, T les ensembles

P, U < LlJ Pj> respectivement, Tg U |
j=l.p J
respectivement, transitions définies dans le modéle ;

Lf Tj> dénotant ’ensemble de toutes les places
=1.p

2. pc; est une place locale appartenant a P;, appelée place centrale de l'unité u; que [’on note
pe(ug).

3. rs; est une place ressource locale associée a 'unité u; notée resource(u;), telle que, {rs;} N
Resy = @ et Vj # i, resource(u;) # resource(u;j). Nous notons par Res l’ensemble de

toutes les places ressources définies dans le modéle, Res = {rsy,..rsp} U Res,.

47
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- FI est la fonction délai qui associe pour chaque transition t de T wun intervalle défini sur
Q1 x (Qt U{oo}). Ainsi, FI donne l'intervalle de temps durant lequel la transition t peut étre
tirée : FI(t) = [EFT(t), LFT(t)] avec EFT(t) X LFT(t). L’intervalle est délimité par un délai
de tir au plus tot EFT(t), et par un délai de tir au plus tard LFT(t), prenant leurs valeurs dans

l’ensemble des nombres rationnels ;

- B et F sont deux fonctions déterminent les arcs standards, appelées fonctions d’incidence avant
et arriere, telles que : B: (PURes) X T — N et F: (PU Res) x T —» N. Cependant, pour la

cohérence du modéle nous assumons que :

1. vVt e T, > F(rs,t) =1, > B(rs,t) < 1; une transition est connectée au plus a
Vrs€Res Vrs€Res
une place ressource via un arc standard 1-valué.

2.Vt € T,dp € P, B(p,t) # 0; chaque transition est reliée en entrée a au moins une place

standard.

3. 813t € T,3rs € Res, B(rs,t) =1, alors LFT(t) = co; une transition reliée en entrée a une

place ressource, via un arc standard doit avoir un délai de tir au plus tard non borné.

- My est une fonction appelée marquage initial qui associe pour chaque place du réseau un

nombre de jetons', My : (P U Res) — N. Nous assumons que toutes les places ressource sont au
plus 1-marquées, Vr € Res, My(r) <1;
- RAS est un ensemble de "schémas d’allocation de ressources”, tel que chaque élément | de RAS
est donné par (rsq, {rs1,..,754}) ot rsq est une place ressource globale de Resy et {rsi,..,rsq} est
un ensemble de places ressources locales ot Vi := 1..q,rs; = resource(u;). Nous notons par la suite
par units(l) les unités qui ont leur places ressources locales impliquées dans le schéma l. Nous as-
sumons que deux schémas d’allocation de ressources impliquent deux ensembles disjoints de places
ressources. V(rsg, {rs1,..,78q}), (15, {rsy, ..., 78, }) € RAS, {rsg,rs1,..,r84} N {rsy,rsy,...rs;,} =
@. De plus, seule une place ressource parmi l’ensemble (rsg,{rsi,..,rsq}) est marquée initiale-
ment, Mo(rsg) + Y Mo(rs;) =1;

i=1..q
- IH est une fonction d’inhibition définie par P x T — N, telle que il y a un arc inhibiteur

reliant la place p a la transition t, si TH(p,t) #0;
- PH est un ensemble fini d’hyperarcs préempteurs : Chaque hyperarc est un tuple (srp, Vrp,t) ot

t est une transition propre a l'unité u;, 3i € {1..p}, t; € T;, srp est une place ressource d’entrée
définie sur Res appelée “place ressource forte”, et Vrp = {rsy,..rs,} est un ensemble pouvant
étre vide de places ressource défini sur Res appelées "place ressource de violation”. Par ailleurs,

nous assumons que :

1. 3(rsy, {rs, ..,rs;,}) € RAS, VrpU {srp} C {rs;,rs’l,..,rsg,}; l’ensemble des places res-
source connectées a U’hyperarc préempteur appartient a l'un des schémas d’allocation de

ressource définis.

2. Vrpn {srp} = &; la place forte ne peut étre aussi une place de violation pour un méme
hyperarc préempteur ;

3. Soit h := (srp,Vrp,t) un hyperarc préempteur. Si t € T; alors pour chaque rs € Vrp,
rs # resource(u;); la place ressource associée a l'unité u; auquelle appartient la transition t

ne peut étre une place de violation de h.

1. L’ensemble N represente I’ensemble des entiers non négatifs.
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4.Vt €T,y |{h=(srp,Vrp,t)| he PH}| =< 1; le nombre d’hyperarcs préempteurs reliés a

chaque transition est au plus égal a un ;

- Pr : est la fonction priorité affectant pour chaque unité une priorité, Pr: U — N, et par

extension aux transitions qui appariennent auz unités?.

- B> : est une relation binaire non refelexive et non symétrique définie sur

;sj {T; xTj | Pr(u;) = Pr(uj)}; si(ti,tj) €>, nous disons alors que t; est privée part; de consom-
ijer les jetons de ses places ressource. Nou assumons ainsi qu’un arc de privation relie une tran-
sition propre a une unité, 4 une autre transition appartenant a une unité disctincte de faible
priorité.

- FH est un ensemble fini d’hyperarcs de franchissement. Chaque hyperarc de franchissement
est un tuple (rs;,rsq, CP,t;) ot t; € T; est une transition appartenant a l'unité u; telle que son
délai de tir au plus tard est non borné LET(t;) = oco; rs; = resource(u;) est la place ressource
associée a u; auquel t; appartient ; rs, € Resy est une place ressource globale. rs; respectivement,
rsq est appelée place de  franchissement forte respectivement, place de franchissement faible.
Enfin, CP = {p,..pq} est un ensemble de places centrales d’unités disctinctes appelées "places de
conditionnement de franchissement” . Dans un but de garantir une certaine cohérence du modéle,

nous assumons que :

1. 3= (rsg, {rsy,...rsy,}) € RAS, Vp; € CP,  3ui,pi = cp(u;) A (resource(u;) € units(l)) ;
l’ensemble des places de conditionnement de franchissement appartiennent d des unités

connectées a un méme schéma d’allocation.

2.Vt e T;, {y = (rsi,rsqg,CP,t;) | y € FH}+|{h = (srp,Vrp,t;) | h€ PH}|+ > B(rs,t;)
VrscRes
1; une transition peut étre reliée en entrée a un ensemble de places ressource soit par un

seul hyperarc préempteur, un seul hyperarc de franchissement ou un seul arc standard ;
3. Vt; € Ty, {y = (84,789, CP, t;) | y € FHY}| 4 [{(t,t;) €>}] 2 1; une transition t; reliée a un
hyperarc de franchissement ne peut étre reliée a un arc de privation ;
4. Yty € Ty, [{y = (rsi, 184, CP,t;) |y € FHY| + |{p € P | IH(p,t;) # 0} = 1; une transition t;
reliée a un hyperarc de franchissement ne peut étre reliée a un arc inhibiteur;
5. A = (rsy, {rsy, ..rsy}) € RAS, Yu; = (P, Ti,rs;) € UVt € Ty,
Si I(rsiyrsg, CPt;) € FH, alors {rsi,rsq} C {rsy,rsy,..,rsy}
Si (srp,Vrp,t;) € PH, alors {srp} UVrp C {rsy,rsy, ..,Ts;,}
SiIrs € Res, B(rs,t;) #0V F(rs,t;) # 0, alors rs € {rsy,rs}, ..,rs;,}
Les places ressource connectées a une unité appartiennent a un méme schéma d’allocation

de ressource.

- RDV; dénote l’ensemble fini de rendez — vous standards. Un rendez — vous r de RDVy est
donné par (typ,{ti,.tq}), ot les transitions t1..ty sont différentes et prises respectivement dans
Ty UT,,.., T, UT,. typ définit la regle de synchronisation, et prend une des valeurs suivantes :
typ € {And, Weakand, Or, Strong — Or};

- RDV,, est un ensemble fini de rendez — vous maitre . Un rendez — vous maitre r est donné
par (typ, {tm} = {t1,...tq}) tel que {tn} N{t1,.., 14} =0, et ot ty,....t,, et t,, sont des transi-

tions appartenant respectivement aux ensembles Ty UT,, .., T, UT,, et T, UTy, ot m ¢ {1,..,q}.

2. Les transitions d’une méme unité ont la méme priorité.

=
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Par ailleurs, typ définit la régle de synchronisation prenant une des valeurs suivantes : typ €
{Master, Or — Master, And — Master, Weak — Master, Strong — Master}. La transition t,,

est notée par M A(r,,) et appelée la transition maitre. Nous assumons de plus que la transition

tm ¢ {tl, ..,tq}

Remarque : Une place ressource est reliée a une transition en entrée en utilisant soit un
hyperarc préempteur, soit un hyperarc de franchissement, soit un arc standard (donné respectivent

par PH ou FH ou B) et en sortie en utilisant un arc standard (donné par F').

4.3 Sémantique formelle d’un ST PT' PN

Un STPTPN progresse a chaque pas par le franchissement d’un rendez-vous ; dénotant 1’oc-
currence d’une synchronisation d’événements. Par conséquent, 'occurrence d’un rendez-vous est
conditionnée par sa regle de synchronisation. Cette dernieére implique le tir (de maniere indivi-
sible?) de toutes ses transitions, prenant en compte leurs contraintes de temps et la disponibi-
lité des ressources nécessaires pour déterminer quels événements doivent étre générés suite a la

réalisation du rendez-vous.

1 9 Tn Rendez-vous franchis
0<—> 1<—>2 . . . . nl<——>n points de franchissement
My M, My M, _1 M, marquages accessibles
€0 el €9 €n—1 en états accessibles

Soit ST := (P,,T,, Resy, U, FI,, B, F, My, RAS,IH, PH, Pr,>, FH, RDV,, RDV,,), un STPTPN.
On suppose qu’une séquence de rendez-vous (rq,..,7,) a été franchie dans ST depuis 1'état
initial. Par convention, le rendez-vous r; est franchi au (j — 1)me point. Le marquage et 1'état

ieme

accessibles au () point sont notés M; et e;, respectivement.

Définition 8 Soit M, un marquage accessible au point (n) :

- Une transition t est dite sensibilisée pour le marquage M, , si et seulement si le nombre
de jetons dans chaque place standard en entrée de t est supérieur ou €gal a la valuation de 'arc
entre cette place et t : Vp € P, B(p,t) < M, (p). On dénote alors par Te, l’ensemble des

transitions sensibilisées pour M,.

- Une transition est dite inhibée par le marquage M, si elle est sensibilisée et un de ses arcs
inhibiteurs est activé : t € Te, N Ip € P, (IH(p,t) #0) AN (IH(p,t) < My,(p)). On dénote par
T, l’ensemble des transitions inhibées pour M,,.

- Une transition t est dite interdite de tir pour le marquage M, si et seulement si t est

sensibilisée, non inhibée et que soit un hyperarc de franchissement est connecté a t tel que :
(teTe) N(t ¢ Tin) N V(rsi,rsg, {p1..pq},t) € FH,

(M (rs;) = 0) A ( (M (rsg) = 1) A (Fjeqr.qp Mn(pj) =1) Vv
(Mn(rsg) =0

3. Toutes les transitions sont tirées ensemble et simultanément.
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ou bien qu’il y ait une place ressource non marquée connectée a t via un arc standard : drs €
Res, (B(rs,t) = 1) A M(rs) = 0.

On dénote alors par T f, U'ensemble des transitions interdites de tir pour M,.

- Une transition t est dite privée de ressources pour le marquage M, , si et seulement si elle est
sensibilisée, non inhibée, et non interdite de tir, et qu’il existe une autre transition sensibilisée,
non inhibée et non interdite de tir t' telle qu’il y a un arc de privation partant de t' vers t :
(t€Ten) Nt & Tf)A(t¢Tin) NSt €Tey, (' ¢ Tin) Nt ¢Tf,) N (t',t) €>). On dénote
par T'd,, l’ensemble des transitions qui sont privées de ressource pour M,,.

- Une transition t est dite fortement sensibilisée pour le marquage M, si elle est sensibilisée,
non inhibée, non interdite de tir, non privée de ressources et que s’il existait un hyperarc
préempteur connecté a la transition t alors sa place ressource forte devrait étre marquée : (t €
Te,) Nt ETf)N (t¢Tin) N (t¢Td,) N (Y (srp,Vrp,t) € PH, M,(srp) =1). On note par
Tsy, l'ensemble des transitions fortement sensibilisées pour M,y,.

- Une transition t est dite violée pour le marquage M, si elle est sensibilisée, non inhibée,
non privée de ressources et qu’il existe un hyperarc préempteur connecté a t tel que toutes ses
places ressource connectées sont non marquées : (t € Tep) N (t ¢ Tin) Nt & Tf)AN( Tt ¢
Td,) N (3(srp,Vrp,t) € PH, Vrs e {srp}UVrp, My,(rs)=0). On dénote par Tv, l’ensemble

des transitions violées pour M,,.

- Une transition t est dite violeuse pour le marquage M, si, elle est sensibilisée, non inhibée,
non privée de ressources, et qu’il existe un hyperarc préempteur connecté a t tel que sa place
ressource forte est non marquée et au moins une de ses places ressource de violation est marquée :
(t € Te,) N (t ¢ Tin) N(t ¢ Tdy,) AN (3(srp,Vrp,t) € PH, (My(srp) = 0) A (Trs €

Vrp, M,(rs) =1). On dénote alors par Tp, l’ensemble des transitions violeuses pour M,

Remarque : Une transition interdite de tir et une transition inihibée sont toutes deux non
franchissables, seulement dans le premier cas I’horloge associée a la transition continue de progres-
ser alos que dans le second cas elle est suspendue. Par ailleurs, on suppose ici que le modele est
un réseau T’ — Sauf : pour n'importe quel marquage, une transition ¢ est au plus 1 — sensibilisée

(Un marquage ne peut sensibiliser plusieurs fois la méme transition).

Notation 1 Nous notons par RDV  [’ensemble des rendez — vous pouvant étre franchis dans le
modele. Cet ensemble contient les rendez-vous de RDVy et RDV,,, et aussi l’ensemble des rendez-
vous asynchrones noté RDV,. Un rendez-vous asynchrone r, contient une seule transition t de
T, telle que t n’est impliquée dans aucun rendez-vous de RDVy U RDV,,. De plus, si r est un

rendez-vous de RDV, on dénote par Trans(r) l'ensemble des transitions se synchronisant dans r.

Définition 9 Soit M,, un marquage accessible au point (n) :

- Un rendez-vous r est dit sensibilisé pour le marquage M, si toutes ses transitions sont sensi-
bilisées et non en conflit pour les places standards dans M,, et on dénote par Enable, I’ensemble
de tous les rendez-vous de RDV sensibilisés pour M,.

r€ RDV | Trans(r) CTe, A Vt,t' € Trans(r), }

FEnable,, =
Vpe P, B(p,t)+ B(p,t') = My(p)
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- Un rendez-vous r et dit inhibé pour le marquage My, si il est sensibilisé pour My, et au
moins une de ses transitions est inhibée pour le marquage M,,. On dénote par Inhibit, [’ensemble
des rendez-vous de RDV inhibés pour M,.

Inihibit, = {r € RDV | (r € Enable,) N (3t € Trans(r), t € Tiy)}.

- Un rendez-vous r et dit interdit de franchissement pour le marquage M, si il est sensibilisé
non inhibé pour M, , et au moins une de ses transitions est interdite de tir pour le marquage M, .
On dénote par Interdit, l’ensemble des rendez-vous de RDV interdits de franchissement pour
M,. Interdit, = {r € RDV | (r € Enable,) A (r ¢ Inhibit,) N (3t € Trans(r), t € Tf,)}.

- Un rendez-vous r est dit fortement sensibilisé pour le marquage M, si il est sensibilisé, non
mhibé et non interdit de franchissement pour M,. On note par Senable, [’ensemble des rendez-
vous qui sont fortement sensibilisés pour M,.

Senable, = {r € RDV | (r € Enable,) A (r ¢ Interdit,) N (r ¢ Inhibit,)}

Définition 10 ( Etat d’un STPTPN) Un état d'un STPTPN accessible apreés le franchis-
sement de la séquence de rendez-vous S, = (r1,..ry) est le couple e, = (My,Vy), ou M, est
le marquage courant, et V, est une fonction associant pour chaque transition sensibilisée, ses
contraintes de tir : Vi (t) = x,(t) <t 2 yn(t) avec t est une horloge écoulant le temps résiduel de
t.

L’état initial du modéle est donné par la paire (Mo, Vy), ot My est le marquage initial et Vi associe

pour chaque transition sensibilisée son intervalle de tir statique :
vVt € Teq Vo(t) = EFT(t) <t < LFT(t)

Définition 11 (Intervalle de validité temporel d’un rendez-vous) . Soit e,, un état acces-
sible et r un rendez-vous fortement sensibilisé pour e,. On associe a r son intervalle de validité
temporel donné par la contrainte TVI(r) = Low,(r) X r =< Upy(r), ot Low,(r) et Upy(r)
représentent respectivement, la borne inférieure et la borne supérieure de r, et r étant [’horloge
égrénant le temps résiduel associé au rendez-vous r. L’intervalle [Lowy (r), Upy(r)] détermine l'in-
tervalle relatif des dates potentielles pour lesquelles r peut étre franchi a partir de e,. Ainsi, r peut
se réaliser a partir de e, a linstant relatif r si 0 = Lowy(r) X r 2 Upy(r), ot Low,(r) et Upy(r)
sont calculées en fonction de la régle de synchronisation fournie par typ(r) :

Low,(r) :=

S typ(r) € {And, Wand, Amas, Async} alors

MAX n(t
vteTrans(r) {$ ()}

Si typ(r) € {Or, Sor, Omas} alors

MIN n(t
vteTrans(r) {Jf ()}

S typ(r) € {Mas, Smas, Wmas} A (tm = MA(r)) alors
T, (tm)

Upn(r) :=
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( .
Si typ(r) € {And, Sor, Smas, Async} alors

MIN n(t
VtETT’ans(T’){ 4 ( )}

S typ(r) € {Wand, Or, Wmas} alors

MAX n(t
VtETrans(r){ 4 ( )}

S typ(r) € {Mas, Omas, Amas} A (tm, = MA(r)) alors
Yn(tm)

Il est a remarquer que les formules précédentes peuvent calculer trois types d’intervalles selon

I’agencement des contraintes de temps des transitions se synchronisant pour le rendez-vous :

— L’intervalle de validité du rendez-vous est cohérent, si 0 < Lowy(r) < Upy(r) offrant ainsi
I'intervalle des dates pour lesquelles » pourrait étre franchi.

— L’intervalle calculé pourrait étre vide (incohérent) si, 0 < Up,(r) < Low,(r) dénotant 1’état
du systeme ot le rendez-vous r ne peut étre franchi car le schéma de synchronisation imposé
ne peut étre satisfait, étant donné les contraintes de temps de ses transitions constatées a
I’état e,.

— Par ailleurs, l'intervalle pourrait étre temporellement inconsistant si Upy,(r) < Low,(r) =
0, dénotant le cas ou le rendez-vous a son intervalle surpassé par la progression du temps
et ce avant sa sensibilisation. Plus précisément, cette situation modélise un état de blocage
du a une violation temporelle. Par conséquent, les états modélisant ces inconsistances sont
appelés états temporellement inconsistants, et sont formellement identifiés dans ’espace

des états accessibles en utilisant la définition suivante.

Définition 12 (état temporellement inconsistant) Un état e, = (M,,V,) est dit temporel-
lement inconsistant, si la borne supérieure de l'intervalle de validité d’un rendez-vous fortement

sensibilisé a été surpassée : Ir € Senable, Upn(r) < 0.

En essayant de distinguer les principales différences entre un RdAPT et un ST PTPN, nous
remarquons que dans un RdPT la notion du temps adoptée est forte; les contraintes de temps
des transitions sensibilisées ne peuvent étre violées car le temps progresse dans le respect de ces
contraintes. Au contraire d’'un ST PT PN ou nous observons deux types de sémantiques :

— Une sémantique faible qui se réfere aux contraintes liées aux transitions, i.e., le passage du

temps peut surpasser la borne supérieure d’une transition sensibilisée ;

— Une sémantique forte associée au franchissement des rendez-vous, i.e., un rendez-vous r
ne peut se réaliser que dans le respect de ses contraintes temporelles. Par conséquent, une
transition n’est jamais forcée de tirer durant son propre intervalle. Au fait, elle est forcée
de tirer dans l'intervalle du rendez-vous auquel elle est assujettie et dont le calcul dépend
de la regle de synchronisation de ce dernier et des intervalles associés aux transitions a
synchroniser.

De la, la violation des contraintes d’une transition sensibilisée (i.e, y,(t) < 0 ) peut se produire
si la regle associée a son rendez-vous l'autorise. De plus, comme les contraintes d’un rendez-vous
sont calculées a partir de celles de ses transition synchronisantes, 1’ intervalle de validité d’un
rendez-vous pourrait étre violé lors de sa sensibilisation, produisant des états de blocages appelés
états temporellement inconsistants. Donc, un état temporellement inconsistant indique un état

de blocage a partir duquel aucun rendez-vous ne peut étre réalisé.
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Par exemple, dans le STPTPN de la Figure 4.1, les transitions ¢y et t3 doivent tirer de
maniere synchrone alors que t; évolue de maniere asynchrone. Initialement, seul le rendez-vous
r1 = {t1} est fortement sensibilisé et peut se réaliser durant [3,4]. Donc, tous les états accessibles
de la sont temporellement inconsistants car la borne supérieure du rendez-vous ro = (And, {t3,t2})
est surpassée par la progression du temps. TV I(re) = [MAX(1—-9,0), MIN(1—46,3] =1[0,1—9]
tel que ¢ € [3,4] ce qui implique : 1 —§ < 0.

Po
t
b [3,4]
P
» H
01,2 4]0, 3] AND.

FIGURE 4.1 — Un STPTPN génerant des états temporellement inconsistants.

Les contraintes temporelles associées aux transitions sensibilisées et aux rendez-vous fortement
sensibilisés au point (n — 1), peuvent étre représentées par un systéme linéaire ou les variables

sont les horloges associées a ces derniers :
Flo.1= AN Vo_1(t

n-l VteTen—1 " 1( )
FR, 4 N TV[n_l(T)

VreSenablen—1

Fro1=

Ainsi, le systeme F),,_1 inclut deux sous-systemes F'T,,_1 et FR,_1. Le premier F'T,_1 modélise
les contraintes des transitions, et F'R,_1 celles des rendez-vous. Cependant, bien que ce dernier est
redondant (puisqu’il est calculé a partir du premier), son calcul est nécessaire pour la réalisation
du test de franchissement. D’ailleurs, la définition suivante exploite cette notation et propose
une condition nécessaire et suffisante pour le franchissement d’un rendez-vous a partir d’un état

temporellement consistant?.

Définition 13 (franchissement d’un rendez-vous) Soite,_1 = (M,_1,V,—1) un état tempo-
rellement consistant accessible apres le franchissement de la séquence S,,_1. Un rendez-vous 1, est
dit franchissable a partir de e,—1 a la date relative ry, si : (i) ry, est fortement sensibilisé pour
le marquage M, _1 ; (ii) La progression de temps permet de satisfaire les contraintes du systeme
F R, _1 sans violer les contraintes d’aucun autre rendez-vous fortement sensibilisé (iii) et qu’aucun
rendez-vous fortement sensibilisé incluant strictement r,, n’est franchissable pour la méme date :
(1) 7, € Senable,_1

(i1) Le systéme FR,_1 A\ (Vr € Senable,—1, 1y 2 1) est consistant.

(iti) Le systtme FRp_1 A (Vr' € ®p_1(rn), Tn < Low,_1(r")) est consistant.
avec : ®,_1(r,) ={r" |1’ € Senable,—1 NTrans(r,) C Trans(r’)}

Remarque : Les clauses (i) et (iii) reviennent a satisfaire la condition suivante :

Lowp—1(rp) < MIN Low,,_1(r’ A Lowyn_1(ry) 2 MIN Upp_
(£ownostrn) <, MIN  (LownrD}) A (Bowna(v) = MIN  (Upaa())

4. Un état e, est dit temporellement consistant s’il ne satisfait pas la Dé finition.12.
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L’ hypothese (ii7) applique la sémantique de priorité en temps réel introduite dans [10][11]
pour traiter le non déterminisme lorsque plusieurs rendez-vous sont offerts pour les méme instants.
Pour cet effet, ce mécanisme opere lorsque des rendez-vous sont strictement inclusifs. Clairement,
le modele peut franchir un rendez-vous 7, a l'instant r, seulement si il n’existe pas un autre
rendez-vous fortement sensibilisé 7’ incluant strictement 7, et franchissable pour la méme date.
Donc, a un instant donné la priorité est donnée au rendez-vous impliquant le plus grand nombre
d’événements. Cependant, si les deux rendez-vous sont non strictement inclusifs alors le modele
franchit 'un des deux de maniére non déterministe. Par exemple, si on considére ’exemple donné
dans la Figure 4.2, initialement ¢, to, t3 et t4 sont sensibilisées et peuvent étre tirées selon trois
schémas : r; = (Or,{t1,t2}), 12 = (AND,{t1,t2,t3}) et 73 = (Wand, {ts,t4}). Nous obtenons
les TVI suivants : TV Iy(ry) = [0,5], TV Iy(re) = [2,2] and TV Iy(r3) = [2,4]. De la, r1 peut se
réaliser seulement lorsque 72 est non franchissable, C.a.d durant [0, 2[. Par contre, a I'instant 2 et
plus, la priorité est donnée a ro, puisqu’il inclut strictement rq. Par ailleurs, les rendez-vous non

inclusifs r9 et r3 peuvent se réaliser de maniere non déterministe a 'instant 2.

Po P i
[0, 2] % 12, 5] E [, 3] 2
1 ] 4

OR AND

FIGURE 4.2 — Rendez-vous conflictuels et inclusifs.

De plus, rappellons que le franchissement d’un rendez-vous r, implique le tir simultané de
toutes ses transitions (i.e., t € Trans(r,)) de maniére indivisible. Ceci produit un nouvel état
accessible e, ou le marquage correspondant M,, est obtenu a partir de M, _1 apres le tir des
transitions de Trans(ry).

Comme le marquage des places ressource dénote la disponibilité de ces dernieres pour 'occur-
rence d’un événement, les transitions impliquées dans le rendez-vous a franchir pourraient étre en
conflit pour le marquage courrant pour les places ressource. Donc, le franchissement du rendez-vous
implique la résolution du conflit en déterminant quelle transition consommerait le jeton présent
dans la place ressource sujette au conflit. Pour ce faire, le probleme est résolu lors du calcul du
marquage accessible. Ce dernier obtenu en tirant les transitions synchronisantes séquentiellement
partant de la plus & la moins prioritaire®, selon I'ordre Pr. Chaque sous-marquage obtenu dans
lordre établi permet de déterminer le statut de la prochaine transition a tirer (fortement sensibi-

lisée, violeuse, ou violée) et de la, 'événement & générer. Ce passage est formalisé par la relation

de transition entre états accessibles, définie ci-apres.

Définition 14 Soit e,—1 = (My—1, V1) un état temporellement consistant accessible aprés le

. . P L(rn) f e
franchissement de la séquence S,,_1. On dénote par e,_1 —>5 e, la Téalisation du rendez-vous T,

a partir de l’état e,—1 a la date relative 1, telle que e, = (Mp,V;,) est létat accessible, et L(ry)

5. Dans le cas ou des transitions ont la méme priorité ou qu’elles aient des priorités indéfinies. Le choix de la
transition a tirer en premier se fait de maniére non déterministe.
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est le label des événements générés :

- M,, est calculé a partir de M,,—1 en tirant les transitions de Trans(ry) selon Uordre de priorité
donné par la fonction Pr; commencant par la transition la plus prioritaire jusqu’a celle ayant la
plus basse priorité.

Soit Trans(r) = {t1,..ty} ou, Pr(t1) = Pr(t2) ... = Pr(ty). On note par : M

event(tq)

o event(ti )

M. M1t
M1 la séquence des marquages accessibles aprés le tir séquentiel simultané et indivisible
des transitions ti,..,t4, ot My_1 = MY et M,, = M9. Donc, event(t;) représente I’événement
induit lors du tir de la transition t;, et peut étre : un événement standard noté t; si la transition
est fortement sensibilisée pour M~' : un événement de violation passive noté t7 si la transition
est violée ou privée de ressources pour M1 ; Un événement de violation active noté *t; si la
transition est violeuse pour M1 :

event(t;) :="t;" sit; € Ts'!

event(t;) ="t sit; € Tv'"tUTd !

event(t;) :="*t;” sit; € Tp'~1

Chaque marquage M* est calculé & partir de M*™' de maniére usuelle pour les places stan-

dards. Pour l’évolution du marquage relatif aux places ressource®, il s’agira de considérer 1’état
de la transition tirée t;. Plus concrétement, si la transition t; est connectée a un hyperarc de
franchissement”, son tir provoquera la concommation du jeton présent dans toute place ressource
reliée a ’hyperarc de franchissement et la production de jeton dans toute place ressource en sortie.
Par ailleurs, st la transition est connectée a la place ressource via un hyperarc préempteur tel qu’il
n’existe pas d’arc de privation connecté a t;, alors son statut (fortement sensibilisée, violée, vio-
leuse), permettra de déterminer ’évolution du marquage. Autrement, si la transition est "privée

de ressources”®

, alors le marquage de toute place ressource relice a ’hyperarc préempteur reste
inchangé apres le tir de t;. Il est a noter que seules les transitions franchies avec un statut de
violeuses ou fortement sensibilisées peuvent produire un jeton dans les places ressource en sortie.

Plus formellement, nous écrivons :

Vpe P,  M'(p):=M"'(p) - B(p,t:) + F(p, 1)
Vrs € Res,

Si rs € {rsy,rse} tel que I(rs1,rse, CP,t;) € FH,

Alors M (rs) := F(rs,t;)

Sinon St A(srp,Vrp,t;) € PH, rs € {srp} UVrp Alors
Si t; € Ts""! alors Mi(rs) := F(rs,t;)
Si t; € Tv'™! alors M'(rs) :=0
Si t; € Td™! alors M(rs) == M*(rs)
Si t; € Tp'~! alors M'(rs) := F(rs,t;)

Sinon si (F(rs,t;) =1)V (B(rs,t;) = 1), alors

Si t; € Ts'™! alors M'(rs) := F(rs,t;)
Si t; € Td™' alors Mi(rs) := M~1(rs)

6. Nous assumons que le nombre de jetons dans chaque place resource est borné a un.

7. t; est non interdite de tir. De plus, dans le respect de la syntaxe formelle du modele, il ne peut y avoir un
hyperarc préempteur ou un arc de privation connecté a t;.

8. Il y a en plus un arc de privation relié a la transition ¢;.
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Sinon M*(rs) := M*~1(rs)

- La fonction V,, est calculée en trois étapes :

a) éliminer les transitions qui ont été désensibilisées apreés le tir de ry, ; les transitions sont celles
sensibilisées pour My_1 et non pas pour M, ou celles sensibilisées pour My,_1 et M, et en conflit
avec l'une des transitions franchies dans r,.

b) pour chaque transition persistante t (t sensibilisée pour M,_; et le reste pour M,), deuz cas

sont observés :

* Sit est non inhibée pour M,_1, alors décaler V,,_1(t) de la valeur r,, vers la nouvelle origine
temporelle, et tronquer si nécessaire V,—1(t) au niveau de sa borne inférieure a une valeur

non négative : Vy,(t) = xn 2t X yn avec, [T, yn] = [MAX(0,2,-1(t) — 70), Yn—1(t) — s

* Sit est inhibée pour le marquage My, _1, alors ses contraintes de tir restent inchangées : Vy,(t) =
Vi—1(t)

¢) Introduire les transitions nouvellement sensibilisées pour M, en leur assignant leur inter-
valles statiques : V'(t) = EFT(t) <t X LFT(t).
- Le label L(ry,) est donné par l’ensemble des événements générés lors du tir de chaque transition

se synchronisant dans ry, : L(r,) = {event(t) | t € Trans(r,)}

Remarque : Notons que la borne supérieure de V,,_1(t) est non tronquée & une valeur non
négative ; permettant ainsi de détécter les états inconsistants. Par ailleurs, comme nous avons
assumé qu’une transition interdite de tir? doit avoir un intervalle non borné, nous garantissons

que ses contraintes de temps ne seront jamais violées suite a la progression du temps.

Jusqu’a lors nous nous sommes investi dans la définition d’un nouveau modele permettant
d’étendre les réseaux de Petri temporels aux sémantiques de préemption de ressource, de préemption
de temps et enfin permettant de capturer les mécanismes de synchronisation. Nous explorons main-
tenant, comment exploiter ce modele pour la spécification des présentations multimédia complexes

en exploitant les mécanismes nouvellement introduits.

4.4 Application

Le langage SMIL [90] est devenu ces derniéres années la référence dominante pour la spécification
et la caractérisation des présentations multimédia. D’ailleurs, il a suggéré différents travaux par-
ticulierement ceux relatifs a I’étude de la consistance de ses documents [7][6][47]. Des algorithmes
basés sur des méthodes formelles ont ainsi été exploités dans ses outils d’édition [64] et de lecture
[27][81] dans le but vérifier la consistance de ses présentations. A partir de la, il devint possible
de programmer des scénarios consistants et appropriés et de définir des protocoles de délivrance
garantissant une qualité de service continue [52][88].

Nous montrons dans cette section comment modéliser les contraintes d’un document SMIL par
un ST PTPN. Nous focalisons sur les contraintes ressources, mettant en exergue les inconsistances
qui en résultent. Cet aspect particulier ignoré dans les travaux existants [47][84], fera 'objet d’une

plus grande attention dans I’étude menée ci-apres.

9. Soit par un arc standard ou un hyperarc de franchissement.



4. Synchronizing transitions Preemptive Time Petri Net
58

4.4.1 Le langage SMIL

SMIL (Synchronized Multimedia Integration Language) [90] est un langage déclaratif basé
sur XML décrivant les aspects spatiaux et temporels des différentes présentations des objets.
Un objet de base peut étre une image, un texte, une vidéo ou un clip audio. Chaque object est
déclaré grace a des balises, et est principalement caractérisé par des parametres tels que : son
identification Id, son URL, sa durée, ses dates de début et de fin, et sa zone d’affichage appelée
région...etc

D’autre part, des opérateurs de construction sont fournis permettant de composer différentes
présentations, selon différents schémas (e.g. Composition parallele grace a la balise < par > ou
la composition séquentielle grace a la balise < seq >). Le non-déterminisme est introduit aussi
par le biais de balises "liens” : La balise ”"a” spécifiant un lien URL associé a une présentation,
et la balise Anchor similaire & a mais qui permet en plus de spécifier les coordonnées de la zone
d’affichage du lien, ainsi que l'intervalle de temps durant lequel le lien est offert.

Nous associons comme décrit dans le Chapitre I11 a chaque élément d’une présentation SMIL
noté O deux événements, son événement de début B(O) et son événement de fin E(O). Notons
que les parameétres temporelles caractérisant le début et la fin d’un object O peuvent étre exprimés
comme des valeurs d’horloges ou des valeurs d’événements. Une valeur d’horloge exprime une date
relative dénotant 1’heure a laquelle ’événement doit se réaliser alors qu’une wvaleur d’événement
exprime une relation de synchronisation entre deux événements. Une valeur d’événement prend
la forme Id(C) (e), ou e spécifie soit 'occurrence d’un événement ou une valeur d’horloge : e.g.
End := 7id(C) (3)” exprime que O termine ”3” unités de temps aprés que C' ait commencé,
tandis que End := 7id(C) (end)” exprime que O termine dés que C achéve sa présentation. La
relation de synchronisation précédente est qualifiée de relation maitre, c.-a-d., 'occurrence du
premier événement (dit esclave) est décidée par I'occurrence du second événement (dit maitre).
Cependant, ’événement maitre peut avoir lieu méme si ’événement esclave est non réalisable.
Par conséquent, pour modéliser ce mécanisme de synchronisation dans un ST PT PN, nous devons
considérer deux rendez-vous, le premier utilise la regle ” M AS” modélisant la synchronisation
maitre entre les deux événements, et le second modélise ’évolution asynchrone de ’événement

maitre (i.e., dans le cas ou I’événement esclave ne peut se produire).

4.4.2 Exemple

Considérons le document SMIL décrit dans la Figure 4.3 présenté dans [8], et qui consiste en
une séquence seq; d’une image I'mg; suivie par la présentation parallele pary d’un clip audio Aud;
et d’un texte Txt. Cette séquence doit étre présentée simultanément avec deux autres séquences :
La premiere des deux séquences seqo montre un clip vidéo Vidy suivi de la présentation parallele
pary d’'une image Imgs et la double répétition d’un clip audio Auds. L’ autre séquence présente
un clip vidéo Vidy qui débute 4s apres le début de Vid;. Nous assumons que la durée de Imgs,
Audy, Vidy, et Auds sont respectivement, 5, 10, 8 et 5 secondes et que les médias Imgs, Txt, et
Vidy n’ont pas de durées explicites.

De plus, notons que le début du bloc pary conditionne la fin du média Aud; et que Auds doit
commencer lorsque le média Audy termine. Aussi, la présentation de Vid; peut étre interrompue

par l'interaction d’un utilisateur qui pourrait se produire entre 4 et 6 secondes apres le lancement
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FIGURE 4.3 — Une présentation multimédia décrite au moyen du langage SMIL.

de Vid;. Par ailleurs, nous assumons que la fin de la séquence seqy est déterminée par la fin de
Audsy et que la fin de la présentation globale est déterminée par la fin de la séquence seqo. Par
conséquent, la présentation SMIL termine quand Auds termine. Pous les contraintes spaciales,
il est a noter que la présentation définit trois régions Ry, Ro et R3 dans lesquelles les différentes
présentations (des médias a visualiser) doivent étre affichées. La région Ry est dédiée a I'mg; et
Vidy alors que la région Ry est allouée aux médias Vidy et Txt. Finalement, la région R3 est

utilisée par le média Imgs.

4.4.3 Modélisation des contraintes d’un document SMIL

Les contraintes du document SM L de la Figure 4.3 peuvent étre modélisées de deux manieres,
selon le fonctionnement du lecteur adopté. Par exemple le ST PT PN de la Figure 4.4, dépeint une
modélisation basée sur un fonctionnement épousant celui du lecteur Real —one [81]. Dans cela, les
contraintes relatives a chaque média sont spécifiées par une ” unité”. Ensuite, les différentes unités

sont organisées selon la structuration du document SM L. Initialement, les places standards P4,
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FIGURE 4.4 — Le STPTPN modélisant les contraintes de la présentation SMIL, selon le fonction-
nement du lecteur Real One.

Py et Pi7 sont marquées dénotant l'activation des unités Vidy, Imgy et Vida, respectivement.
Concernant les contraintes sur les ressources non critiques, elles sont modélisées en utilisant des
places ressource et des hyperarcs préempteurs. De plus, 'ordre de priorité associé aux unités
correspond a l'ordre ascendant des introductions des déclarations des médias dans le code du do-
cument SMIL. Par conséquent, les médias Vidy, Vids et Auds ont la priorité sur respectivement
les médias T'xt, Imgs et Aud; pour les ressources en conflit. Rappelons que les ressources sujettes

aux conflits dans une présentation SMIL sont de deux types :

— Les fenétres de visualisation matérialisées par la définition des trois régions Ry Rs et Rs,
dont les schémas d’allocation sont modélisés par des places ressource. Par exemple, la région
Ry est modélisée par I’ensemble des places ressource (fr(Rz),bs1(Rz2),bsa(R2)). Notons que
la place fr(R2) dénote une fois marquée que la région Ry est disponible alors que la place
bs1(R2) respectivement, bsa(R2) dénote une fois marquée que Ry est utilisée pour afficher le
média Tzt respectivement, le média Vid;. Cependant, Vidy est prioritaire par rapport au
média Txt. Cette priorité est établie grace a I'arc de violation partant de la place ressource
bsi(R2) a la transition B(Vidy).

— Le canal audio noté ” A”, est spécifié par le schéma d’allocation (fr(A),bsi(A),bs2(A)) et
est sujet de conflit entre les médias Audy et Auds ; La priorité est donnée ici au média Aud;.

Les contraintes de synchronisation SMIL sont spécifiées par l’ensemble des rendez-vous.
Chaque rendez-vous peut prendre comme type AND ou MAS. Pour ce faire, des transitions
assurant les synchronisations entre unités sont rajoutées; la transition Syn(Vidy, Vids) est uti-
lisée dans I'unité Vids pour modéliser la synchronisation des débuts des médias Vid; et Vido,

puisque Vidy doit commencer 4 secondes apres Vid;. De méme, la transition Syn(Aud;, Auds)
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est utilisée dans 'unité Aud; pour modéliser la synchronisation entre la fin de Aud; et le début
de Auds.

De plus, pour modéliser la synchronisation entre les débuts de I'mgs et Audy (i.e, bloc Pars),
et la fin de Aud;, on ajoute la transition B(pars) dénotant I’événement de début du bloc parallele
Pary devant se synchroniser avec la transition F(Audy). Il est & remarquer que la transition
B(pars) est connectée en entrée a l'unité Vid; et en sortie aux unités I'mgs et Audsy selon la
structuration donnée en Figure 4.3.

Par ailleurs, d’autres rendez-vous sont rajoutées pour exprimer 1’évolution synchrone de cer-
tains événements comme par exemple celles dénotant I’exécution synchrone des débuts de Aud;
et Txt d'une part, et des évenements B(Img), B(Vidy) et Syn(Vidy, Vidy) d’autre part 1°. Plus
concrétement, la réalisation du rendez-vous (AND,{B(Img;), B(Vidy),Syn(Vidy,Vids)}) per-
met de décrire le cas ou les média Img; et Vidy synchronisent leur débuts. Dans le cas contraire
les rendez-vous (AN D, {(Img1)}) et (MAS,{B(Vid1)} = {Syn(Vidy,Vids)}) se réalisent 1.
Aussi, le méme ojectif est assigné au rendez-vous (AN D, {B(Imgs), B(Auds), Syn(Aud;, Auds)}).

Aussi, il est a rappeler qu’une contrainte de synchronisation SMIL de type A :=” B” dénote
que I’événement A peut se réaliser seulement si ’événement B se réalise aussi. Cependant, B ne
requiert pas 'occurrence de A pour se produire. Cette sémantique ne cadre pas exactement avec
celle d’un ST PTPN. Par conséquent, chaque synchronisation SMIL de type Maitre est modélisée
par la donnée de deux rendez-vous; un pour modéliser 'occurrence de la synchronisation Maitre,
lorsque tous les événements sont disponibles; et le second rendez-vous pour modéliser le cas
ou I’événement maitre se produit de maniere asynchrone, en raison de la non disponibilité de
I’événement esclave.

Par exemple, le début du média Aud; est conditionné par la fin du bloc Pary. Cette syn-
chronisation est spécifiée par le rendez-vous Maitre suivant (M AS, {B(Pars)} = {E(Aud;)}).
Cependant, si la synchronisation ne peut avoir lieu, alors B(pars) peut se réaliser de maniere
asynchrone selon le rendez-vous (AN D, B(pars)) 2.

A d’autres égards, la modélisation de la contrainte ressource de I'ancre associé a Vid; est
modélisée en connectant a la transition Anc, la place bsa(R2) en entrée et la place fr(Rz2) en
sortie, via des arcs standards; dénotant la nécessité de disposer de la ressource région Ry pour
I’occurrence de l'interaction de I'utilisateur.

Par ailleurs, la modélisation des mémes contraintes en considérant un fonctionnement adoptant
la sémantique du lecteur Ambulant [27] pourrait étre dépeinte par le STPT PN de la Figure 4.5.
Dans cela, nous reprenons la méme structuration des unités que dans le cas précédent, mais en
modifiant I’ordre des priorités et les mécanismes d’allocations des différentes ressources. Notons que
les priorités sont inversées et que par conséquent les médias Txt, Imgy et Audy sont prioritaires
sur respectivement les médias Vidy, Vidy et Auds. De plus, la modélisation de I'aptitude de
ces derniers & recouvrer les ressources apres leur libération est spécifiée par I'ajout de 'arc de

violation reliant respectivement, les places fr(Rs), fr(R1), et fr(A) respectivement, en entrée des

10. Ces synchronisations permettent d’éliminer les comportements d’entrelacement dans le graphe d’accessibilité.

11. Le rendez-vous (AND,{B(Img:), B(Vidi),Syn(Vidi,Vidz)}) est plus prioritaire que les rendez-vous
(AND,{B(Img1)}) et (MAS,{B(Vidi)} = {Syn(Vidi,Vidz)}) lorsqu’ils sont offerts pour les mémes dates,
puisque le premier I'inclut strictement les derniers.

12. Le rendez-vous (M AS, {B(Parz)} = {E(Aud:i)}) a une priorité supérieure que (AND, B(Par,)) du fait
qu’il inclut strictement. Il en résulte que le second rendez-vous peut se réaliser que pour les instants ou le premier
n’est pas offert (priorité en temps réel)[11].
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FIGURE 4.5 — Le STPTPN modélisant les contraintes de la présentation SMIL, selon le fonction-
nement du lecteur Ambulant.

transitions E(Vidy), E(Vida), et E(Auds).
De plus, pour modéliser les contraintes ressource associées au lien, nous connectons en entrée
de la transition Anc, les places ressource bsa(R2) en utilisant larc fort et fr(Rgz) via larc faible

de 'hyperarc de franchissement 3.

En conclusion, nous avons montré grace au processus de modélisation présenté dans le chapitre
II, comment exploiter les modele défini pour capturer les différentes contraintes (aussi complexes
soit elles), caractérisant les documents multimédia SMIL. Ensuite, la disponibilité d'un algo-
rithme énumérant les comportements du systeme permettra de détecter les éventuelles erreurs
contenues dans le document, dont 'origine est une mauvaise caractérisation au niveau de 1’édition
des contraintes de temps, de synchronisation, voire des allocations des ressources. Ainsi, 1'iden-
tification de la cause de ces inconsistances permettra de les corriger en procédant au formattage
du code source du document SMIL. De plus, le graphe dérivé de la spécification STPTPN
pourrait étre utilisé comme un outil de décision pour la programmation et la lecture appropriées
des scénarios consistants (s’ils existent), en considérant les durées d’exécutions de chacun [6].
D’autre part, il permettrait de déduire un Pattern d’accés [12] pouvant étre utilisé dans la gestion
d’un schéma de délivrance ou de préchargement applicable & différents niveaux (client [8], serveur

[9][13][22]). Cet aspect de I'analyse des documents multimédia est décrypté dans le Chapitre.VI.

13. Les arcs de conditionnement de franchissement ne sont pas utilisés car nous avons a faire a deux médias
conflictuels.
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4.5 Comparaison avec d’autres modeles

Dans cette section, nous comparons le modele ST PT PN avec d’autres modeéles existants ;

particulierement ceux dédiés a la modélisation des applications multimédia :

- Les automates temporisés [24] : Les automates temporisés [24] particulierement la classe
des automates hybrides [25], définit un modele puissant permettant I’expression de plusieurs
sémantiques introduites par les ST PT PN comme par exemple celle des chronométres [46].
Cependant, les automates temporisés sont des modeles purement orientés événements avec
une abstraction totale des notions de ressources ou de synchronisation. Au fait, ces modeles
ne sont pas dédiés a la base pour la spécification, car ne possédant pas I’expressivité natu-
relle des modeles algébriques ou des réseaux de Petri. Ils sont utilisés comme des modeles
intermédiares associés a des logiques temporelles sur lesquels elles s’appliquent dans le but

de vérifier et d’analyser les propriétés des spécifications de base [98].

- Le langage RT-LOTOS [49] : Les spécifications algébriques ont été particulierement utilisées
pour modéliser les contraintes logiques et temporelles des systemes multimédia. Par exemple,
le langage RT — LOTOS qui est I'un des langages algébriques les plus expressifs a été
largement utilisé pour la modélisation de ces systemes [44][47][51]. Cependant, RT— LOTOS
n’est pas pourvu de mécanismes tels ceux permettant la suspension du temps, ou ceux
permettant la gestion de la préemption de ressource. D’ailleurs, le langage RT — LOTOS
n’a été utilisé que pour l'analyse de la cohérence temporelle des systemes multimédia sans

prendre en compte les problématiques soulevées dans cette these.

- Le Modele TSPN [53][87] : Le modele TSPN défini pour la modélisation des systémes mul-
timédia faiblement synchrones semble étre le modele le plus apparenté au ST PTPN. Par
conséquent, la comparaison entre les deux modeles nous permet de faire valoir quelques
différences de fond : Dans un T'SPN, les intervalles de temps sont associés aux arcs en-
trants. De plus, une place dans un T'S PN modélise un processus du systéme appelé flux ou
stream (voir Figure.2.12 ). Chaque schéma de synchronisation entre les différents proces-
sus se présente par une régle associée a la transition correspondante. De la, un T'SPN ne
peut étre consideré comme une extension directe d’'un RdPT. Aussi, il n’est pas adapté a la
modélisation des spécifications orientées événements puisque chaque action y est modélisée
comme une place. Plus encore, certains comportements ne peuvent étre modélisés intuitive-
ment avec un T'SPN, menant a des spécifications ambigués [41]. Comme cas particulier, la
modélisation des ressources d’un processus dans un T'SPN est assez floue, car une place y
est utilisée pour la représentation d’un processus ou d’une action. Par conséquent, comme
un ST PTPN permet de prendre en compte les schémas de synchronisation définis dans un
TSPN, et ce en plus d’autres mécanismes tels que la suspension du temps et les mécanismes
de préemption des ressources (non supportés par un T'SPN), il offre ainsi un outil plus
puissant et plus adapté pour modéliser un large panel dépassant le cadre des systemes dits
faiblement synchrones, et cela tout en préservant l'expressivité intuitive qui a permi aux

RAPT d’étre ce modele pratique si largement utilisé.

Toutefois, les langages précédents sont dotés pour certains d’entre eux d’outils et de techniques
permettant leurs éditions ainsi que leurs analyses, alors que le STPT PN est toujours en cours

de validation. Etant conscient de ces lacunes, et dans le but de rendre ce modele pratique, nous
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devons doter ce dernier de techniques permettant son analyse et un environnement réalisant les
différents stages de la vérification :

— La proposition d’un algorithme permettant de dériver le graphe d’accessibilité du ST PTPN.
Dans ce sens, deux problématiques doivent ére considérées : La premiere est liée a ’'utilisa-
tion des chronometres dont la sémantique est connue pour étre une entrave a la construction
du graphe d’accessibilité. Pour cet effet, différentes approches [42][72] ont été proposées dans
la littérature permettant de faciliter le calcul de 'espace d’état par sa sur-approximation.
Ces dernieres sont envisagées pour étre adaptés au ST PTPN. La deuxiéme problématique
est liée a la sémantique de synchronisation qui implique d’étendre les algorithmes existants
[32][94] pour le traitement des sémantiques de franchissements complexes induites par I'in-
troduction de ces différents mécanismes ;

— Un module d’édition doté d’une interface graphique;

— Un module de traduction des documents multimédia (SMIL par exemple) vers leurs équivalents
STPTPN ;

— Un interpréteur permettant de traduire un ST PT PN vers son graphe d’accessibilité corres-
pondant et d’y vérifier les propriétés de la spécification ;

— Un simulateur dont le fonctionnement est basé sur la sémantique formelle du modeéle,

réalisant des tests de simulation en générant les traces d’'un ST PTPN.

4.6 Conclusion

Nous avons présenté dans ce chapitre, & travers sa syntaxe et sa sémantique formelles un
modele permettant d’étendre les RdAPT a différents mécanismes, et ce, dans le but de modéliser
un large panel de systémes temps réel et en particulier des applications multimédia. Nous avons
explicité la puissance d’expression de cette proposition & travers son utilisation pour la spécification
des contraintes et des exigences des documents multimédia décrits au moyen du langage SMTL
[90]. Néanmoins, 'utilisation opérationnelle de ce modeéle ne pourrait étre productive que par
la dotation de ce dernier de techniques et d’algorithmes permettant la dérivation d’un graphe
d’accessibilité capturant les comportements de la spécification de base. D’ailleurs, ce besoin fera
I’'objet d’une proposition abordée dans le prochain chapitre, permettant I’énumération exhaustive

de l'espace d’état d’'un STPT PN ainsi que son analyse.



Chapitre 5

Construction du graphe
d’accessibilité d’un ST PT PN

Nous proposons dans le présent chapitre une approche d’énumération de I'espace d’état d’un
STPTPN. Nous discutons des problématiques et des solutions envisagées, liées a 'introduction
des sémantiques des chronometres et de synchronisation. Une premiére approche basée sur la
représentation en polyedre des systemes de contraintes est déclinée, permettant de construire le
graphe des classes en se basant sur deux niveaux de contraction. D’abord, en regroupant des
états accessibles apres franchissement de la méme séquence de rendez-vous; Ce regroupement est
appelée classe d’état. Ensuite, en rassemblant les classes d’états proposant les mémes séquences de
franchissements dans le futur. Ces deux niveaux de contractions permettent dans la majorité des
cas de construire un graphe fini. Toutefois, la finitude du graphe reste une propriété indécidable
pour un STPTPN. Une seconde approche moins couteuse implémentant la sur-approrimation
DBM est proposée, permettant de préserver un sous ensemble de propriétés linéaires du modele.
Cette derniere approche construit un graphe sur-approzrimé, si le modele de base contient des arcs

inhibiteurs et un graphe exact dans le cas contraire.

5.1 Problématique et méthodologie

Le graphe des états est obtenu en utilisant la regle de franchissement de la Dé finition 13. Les
noeuds du graphe représentent les états accessibles du ST PT PN, et les arcs dénotent la relation
d’accessibilité entre états. Deux noeuds e, et e,_1 sont reliés par un arc si e,_1 L(ﬂ)) en. En
considérant un temps dense, le graphe est infini et a branchement infini. Par conséquent, nous
avons besoin de contracter le graphe de telle sorte que cette contraction préserve les propriétés les
plus importantes comme 'accessibilité, le blocage, la vivacité,...etc.

Dans le cas d'un RdPT, le graphe des états est aussi infini mais peut étre contracté en regrou-
pant dans une méme classe tous les états ayant été obtenus apres le franchissement de la méme
séquence. Cette approche de construction dite méthode du graphe des classes [73], représente
chaque classe comme une paire (M, D), ou M est le marquage courant et D est un ensemble
d’inéquations codées sous forme DBM (Difference Bound Matriz) [54]. Cette représentation
permet d’appliquer un algorithme efficace pour le calcul des classes accessibles et pour le test

d’équivalence. Cette forme exprime chaque inéquation soit par ¢; —t; =< ¢;; ou bien par Cie =
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ti < cei avec ¢;jj € QU {00}, coj € QT U {0} et o € Q7. Le calcul d’une classe accessible dans
sa forme minimale DBM (dite forme canonique') est toujours possible et obtenue en appliquant
un algorithme du plus court chemin dont le plus célebre est celui de Floyd — Warshall dont la
complexité est o(l) ott (1) étant le nombre de variables dans D [32]. Des alternatives a cet algo-
rithme ont été proposées dans [37][94] permettant de réduire la complexité de calcul d’une classe a
0(1%). Ces algorithmes offrent aussi la possibilité de calculer les délais minimaux et maximaux de
n’importe quelle séquence de tir en un temps de complexité estimé a o(l x k) ou k est la longueur
de la séquence.

Par ailleurs, nous avons montré dans la Section.I1.4.2 que I'introduction de la sémantique
des chronometres faisait que 'algorithme d’énumération ne permettait plus d’exprimer le systéme
D sous forme DBM. En d’autres termes, pour certaines classes accessibles ’espace des solutions
D ne peut étre encodé sous cette forme. Au fait, il ne peut étre capturé que par un systéme de
contraintes général de forme polyédrique convexe, dont la résolution est exponentielle au nombre
de variables présentes (transitions sensibilisées). Pour illustrer ce fait, considérons ’exemple de la
Figure 2.11, et soit le systeme D obtenu apres franchissement des transitions tq,t4 et 5.

0=<te 24, -4=ts-13 24,
0=t3 =4, -4=21t2-12=20,
4=t =4, -4=t3-t =0,

1=t +t3 X6

Ce dernier contient I'inéquation 1 <t + t3 < 6 qui a une forme polyédrique. De ce fait, il est
impossible de représenter ’ensemble des solutions de cette classe par un systéme de forme DBM. De
plus, comme pour les systemes DBM, il a été prouvé qu’un systéme de forme polyédrique admet une
forme canonique unique [28] distinguant clairement deux sous systémes : le premier de forme DBM
et le second capturant toutes les autres contraintes ne pouvant étre encodées que par des polyédres.
Plus encore, il a été démontré que les variables participant au second sous ensemble de contraintes
sont celles relatives exclusivement aux transitions persistantes; confrontant les transitions an-
ciennement inhibées avec les autres transitions[42][72]. Du fait de sa complexité, un tel systeéme
consomme un temps exponentiel pour son calcul et sa canonisation. Par ailleurs, ce systéme
nécessite des structures de données lourdes pour étre représenté en mémoire. Par conséquent,
les approches exactes basées sur la représentation en polyedres[68] ont montré des insuffisances
lorsque les systémes prennent des formes plus élaborées; D’ailleurs, les crashages mémoires en
plus des temps prohébitifs engendrés par ce type d’algorithmes, en sont une conséquence directe
de cette complexité.

Cependant, il a été constaté que dans certains cas les contraintes exclusivement polyédriques
sont redondantes et n’influent pas sur les tests de franchissements. A partir de la, des solutions
de sur-approximation de l'espace d’état (en éliminant les contraintes ne respectant pas la forme
DBM), ont été proposées[42][83]. Ces approches permettent de construire efficacement en un temps
réduit, un graphe néanmoins grossier pouvant contenir des états non accessibles i.e., induisant
des séquences non franchissables dans le modele de base. Il en demeure que ce graphe permet
de préserver un certain nombre de propriétés linéaires notamment celles liées a la streté. Pour
illustrer cette technique, cela revient a éliminer la contrainte 1 < t3 + 3 < 6 dans le systeme

précédent, ce qui autoriserait le tir de la transition tg qui est pourtant non franchissable dans le

1. Il est prouvé que tous les systémes équivalents ont la méme forme canonique.
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premier systeme d’ou la sur-approximation.

Par ailleurs, afin de trouver un compromis entre les deux techniques, une approche hybride a
été proposée par Rouz et Autres [72]; Cette derniére exploite une condition suffisante détectant
les cas ou le sous systéeme polyédrique devient redondant par rapport au systeme DBM. Ainsi,
la combinaison des deux représentations permet de construire le graphe exact en réduisant les
temps de calcul et les crashages mémoire de maniere sensible par rapport a la méthode utilisant
exclusivement une représentation par des polyedres. Plus récemment, une nouvelle approche ex-
ploitant la technique d’approximation des grilles a été développée[33]. Cette derniére permet la
résolution des systeémes polyédriques par sur-approximation des valeurs des coefficients. Cette ap-
proche est paramétrable et calcule une sur-approximation du polyedre produisant un graphe exact
dans la majorité des cas, en un temps de complexité plus réduit que les autres approches exactes.
Néanmoins cette technique reste couteuse par rapport a la sur-approximation DBM, méme si elle
produit des graphes moins grossiers.

Dans le cas d'un ST PT PN, a la problématique des chronometres s’ajoute celle liée a l'intro-
duction des mécanismes de synchronisations. Au fait, ’association des sémantiques temporelles
faible et forte dans un méme modele, génere des classes inconsistantes dont l'identification est
un prérequis au processus d’énumération. De plus, ’addition du concept de rendez-vous dans le
modele, en plus du concept standard de transition rend complexe la formalisation des contraintes
de franchissement. L’expression de ce systeme devrait inférer aussi bien les contraintes des tran-
sitions que celles des rendez-vous. En clair, nous avons besoin de déterminer le plus large systéme
capturant toutes les solutions des systemes F'T,, A F'R,, associés aux états accessibles dans la méme
classe. Pour ce besoin, nous proposons d’abord une méthode d’énumération exacte basée sur la
formulation de chaque classe accessible E par un couple (M, D), ou D est la conjonction de deux
sous systemes I'un de forme polyédrique noté ZA), et Pautre de forme DBM noté l~); déterminant
les contraintes des transitions sensibilisées. De la, les tests de consistance, de franchissement ainsi
que le calcul des classes accessibles nécessitent 'extension du systéme D a un systeme additif
capturant les contraintes des rendez-vous. Cependant, comme la complexité de calcul d’une classe
exacte d’'un ST PT PN est exponentielle aux nombres de variables, I’approche en question ne peut
étre efficace pour I'analyse des modeles complexes car s’avérant tres couteuse en temps de calcul
et en espace mémoire.

Pour palier a cet inconvénient, la sur-approximation DBM peut s’avérer une solution alterna-
tive pour I’énumération et I'analyse de 'espace d’état des ST PT PN complexes. Pour ce faire, de la
méme maniere que pour les RAPT a chronometres, nous envisageons une approche d’énumération
basée sur le relachement de toutes contraintes sous forme polyédriques pour ne garder que celles
sous forme DBM. Cela permet de déterminer efficacement des conditions suffisantes pour les tests
de consistance, de franchissement et enfin d’équivalence. Cette construction permet de calculer un
graphe sur-approximé moins riche ? mais cependant moins couteux.

Pour cet effet, le calcul d’une classe sur-approximée notée E pourrait étre obtenue en appli-
quant algorithme de Floyd — Warshall, dont la complexité est estimée dans le meilleur des cas
a o((m +1)3) ot I et m sont respectivement le nombre de transitions sensibilisées et le nombre

de rendez-vous fortement sensibilisés pour la classe. Toutefois, 'application de cet algorithme

2. Le graphe préserve un sous ensemble de propriétés linéaires et temps réel du modele, pouvant étre amplement
suffisant pour ’analyse prospectée.
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reste néanmoins couteuse. Pour y remédier, nous proposons un algorithme alternatif permettant
de réduire la complexité de calcul d’une classe accessible en un temps polynémial d’ordre deux,
estimé & o(I%2 +1 x m +m) [15][17]. Au fait, I’algorithme que nous proposons permet d’éliminer les
calculs redondants dans le méme esprit de ce qui a été entrepris auparavant pour les RAPT[37][94].

En conlusion, 'approche de sur-approximation proposée permet de calculer le graphe des
classe exact d'un STPTPN lorsque ce dernier ne contient pas d’arc inhibiteur, et un espace
sur-approximé dans le cas contraire. Chaque noeud du graphe est une paire (M, 15) ou D corres-
pond au systéme de contraintes DBM relatif aux transitions sensibilisées, a partir du quel nous
pouvons déduire celui relatif aux rendez-vous fortement sensibilisés, noté DR. Donc, le modele
évolue ici, en franchissant & chaque pas un rendez-vous impliquant le tir simultané de ses transi-
tions synchronisantes et générant un ensemble d’événements étiquetant ’arc du graphe.

Par aillreurs, le processus d’énumération munie d’une relation d’équivalence basée sur I’égalité
des classes permet de construire le graphe contractant l'espace d’état?® du STPTPN. Cette
contraction permet de préserver les propriétés linéaires du modele. Toutefois, en raison de 'in-
troduction des sémantiques des chronometres et de synchronisation, les graphes exact et sur-
approximé obtenus peuvent étre infinis méme si le réseau est borné, et ce au contraire d’'un RdPT
dont le graphe des classes est prouvé fini si le modele de base est borné.

Les approches en question sont développées ci-apres.

5.2 Graphe des classes exact d’un STPTPN

Le graphe des classes exact d'un STPPTN noté GR est défini comme suit :

Définition 15 Soit ST un STPTPN. Le graphe des classes exact de ST noté GR est un tuple
(CE,Ey,L,—) ot :
- CF est l’ensemble des classes accessibles dans GR.
- Ey est une classe de C'E dite classe initiale.
— L est l’ensemble des labels des rendez-vous RDV définis dans ST.
— +—: est une relation entre classes définie sur CE x L x CE. On note (E,l, E') e— par
E-b B

Une classe d’état notée E,, est 'ensemble de tous les états accessibles apres le franchissement
de la méme séquence de rendez-vous S,, mais a des dates différentes. Par conséquent, tous les
états d’une méme classe ont le méme marquage M,,. Formellement, on dit qu’'une classe E,, est
accessible & partir de la classe E,_1 en franchissant r, et on note E,,_1 Mnﬂ)) FE,, si chaque état
appartenant a la classe E,, est accessible a partir d’un état de E,_1, mais cette relation n’implique
pas que chaque état de F, est accessible a partir de chaque état de F,_1. Au fait, elle garantit
que pour un état e, de FE, il existe au moins un état e,,_1de F,_1 tel que le rendez-vous r,, peut

étre franchi a la date relative r,, satisfaisant le systeme suivant :
) (e @p_i(rn), (rn < Lown—i(r")) ANFR,—y
-1 =
" (V r e Senablep—1,(rn 21) NFR,
Donc, 'espace de tir d’'une classe accessible noté D,, détermine I’ensemble dense des valeurs

admissibles des horloges associées aux transitions sensibilisées ; ces valeurs sont des solutions pour

3. Dans le cas d’une sur-approximation DBM, le graphe obtenu inclut ’espace d’état du STPTPN.
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les systemes A, 1. Autrement dit, D, décrit pour chaque transition sensibilisée I'union de ses
domaines de tir lorsqu’on considére tous les états accessibles dans F,,.

Remarque : Notons que la classe initiale Fy contient seulement 1’état initial eq.

Définition 16 Soit E, une classe accessible dans GR apres le franchissement de la séquence S,
a partir de 'état initial. La classe E, est donnée par la paire (M, D,) ou M, est le marquage
accessible et D, est l’espace de tir donné par un systeme d’inéquations mis sous forme canonique
se présentant comme suit : D, = ﬁn N ﬁn

~ /\ iy ti—t; <X ¢
D, = Vit €Ten (_] i Z]) Cijy Coi € QU {00}7 Cie € Q-I—

Vti€Ten (Cio < 2 < Coi)

Dp = Ne=1.p (captip+.Fospter < dek) 0U tig € Tep, do € QU{oo} et? (o, .., ) € Z°

Le forme canonique du systeme D,, est représentée par la conjonction de deux sous systemes
d’inéquations : Dn représentant les contraintes encodables sous forme DBM et le systéme D
regroupant les contraintes ne pouvant étre formalisées que sous forme polyédrique.

La classe initiale Ejy est donnée par (My, Dy) ou Dy = 50 et est définie comme suit : Vt; € Te,

EFT(t;) =t 2 LFT(t;),

La forme du systéme D,, étant minimale et de surcroit capturant seulement les contraintes
des transitions sensibilisées, elle ne permet pas de déduire une condition suffisante efficace pour
le test de franchissement. D’ailleurs comme le modéle franchit un rendez-vous, nous avons be-
soin d’étendre ce premier systéme aux contraintes des rendez-vous fortement sensibilisés. Pour ce
faire, la notation suivante permet d’introduire ces nouvelles contraintes en fonction de la régle de

synchronisation associée a chaque rendez-vous.

Notation 2 Soit E, = (M, D,) une classe accessible dans GR et r un rendez-vous fortement
sensibilisé pour la classe E,. Nous notons respectivement par Inf,(r) et Sup,(r) les contraintes

du délai résiduel minimal, et celles du délai résiduel mazimal relatives au rendez-vous .

Infy(r) = Supy(r) =
St typ(r) € {And, Wand, Amas, Async} alors St typ(r) € {And, Sor, Smas, Async} alors
A ft=r) A {r=t)
vteTrans(r) vteTrans(r)
St typ(r) € {Or, Sor, Omas} alors S typ(r) € {Wand, Or, Wmas} alors
v {t=xr} v o {r=t}
vteTrans(r) vteTrans(r)
St typ(r) € {Mas, Smas, Wmas} alors S typ(r) € {Mas, Omas, Amas} alors
| m = r=tm

La variable r désigne 'instant pour lequel le rendez-vous r peut étre franchi. Donc, en assumant
la Définition 10, l’intervalle de validité temporel d’un rendez-vous permet de regrouper tous ces ins-
tants, et les bornes de cet intervalle peuvent étre formulées sous forme de conjonction ou de disjonc-
tion de contraintes. Par exemple, si on suppose que typ(r) = Wand alors la contrainte de r peut

MAX {t} <r < MAX {t
VtETrans(r){ } ~ vteTrans(r) { }

Ensuite cette derniere inéquation peut étre formulée comme une conjonction de deux contraintes,

s’ecrire en fonction des variables transitions ¢ comme suit :

4. Z dénote ’ensemble des entiers relatifs.
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Inf,(r) A\ Sup,(r) telles que, Supy,(r) = {f <= MAX {t} et Inf,(r) = { MAX {t} <r.
vteTrans(r) vieTrans(r)

Enfin, il suffit d’écrire le MAX du Sup, (r) respectivement, le MAX de Inf,(r) par une disjonc-
tion, respectivement une conjonction de contraintes. Les formules des autres types de rendez-vous
se déduisent de la méme maniere.

Nous explorons maintenant comme exploiter la notation précédente pour la définition d’une
condition suffisante et nécessaire pour le test de franchissement. Mais avant de discuter cette
condition, nous devons d’abord vérifier la consistance temporelle de chaque classe accessible E,,
i.e., nous devons vérifier que la classe accessible E,, contient au moins un état qui soit temporel-
lement consistant. Dans le cas contraire, la classe sera dite ” temporellement inconsistante” , notée
par E, ¥!. Pour ce faire, le théoréme suivant introduit une condition pour le test de consistance

d’une classe.

Notation 3 Soit E, = (M,, D,,) une classe accessible. Nous notons par R,, le vecteur des va-

riables associées auxr rendez-vous fortement sensibilisés pour M,,.

Théoréme 2 Soit E, = (M, D,,) une classe accessible dans GR apres le franchissement de la

séquence Sy, : E,, ¥, Ssi il nexiste pas de valuation sur Q15€"blenl poyr le vecteur R, satisfaisant

le systéme D,, A { A (r=0)A Supn(r)}.
VreSenablen,

Preuve. La preuve se déduit a partir de la Définition 12 ; une classe est temporellement
inconsistante ssi tous ses états sont temporellement inconsistants i.e, fe € E,, tel que il existe une

valuation sur QI%e"@enl pour le vecteur R, satisfaisant le systeme A {(r = 0) A Supn(r)}.
VreSenable,

Par ailleurs, le systeme D), /\V S/\ o {Sup,(r)} détermine 'ensembe des vecteurs R,, relatif
resSenablen

a tout état accessible dans FE,,, satisfaisant les contraintes de la borne supérieue. Par conséquent,

E, ¥ ssi D, A { A {r =0} A Supn(r)} n’admette pas de solution sur Q!¥¢m@lenl pour le
VreSenablen,

vecteur R,,. m

Le modele ne peut évoluer a partir d’une classe temporellement inconsistante ; la progression
du temps est bloquée et aucun rendez-vous ne peut étre réalisé car les conditions de franchisse-
ments ne sont pas satisfaites pour aucun rendez-vous fortement sensibilisé. Par conséquent, toutes
les classes temporellement inconsistantes accessibles dans un STPT PN sont équivalentes puis-
qu’elles n’autorisent aucun franchissement. Donc, lors de la construction du graphe des classes
d’un ST PT PN, I'algorithme d’énumération devra opérer seulement sur les classes temporellment

consistantes® en utilisant le test de franchissement énoncé dans le théoréme suivant.

Théoréme 3 Soit E,_1 = (M,—1,Dy,_1) une classe temporellement consistante accessible dans
GR apres le franchissement de la séquence S,_1. Un rendez-vous r, peut pétre franchi a partir de
FE,_1, Ssi :

(i) rn, € Senabley,_1 ;

(ii) Il n’existe une valuation sur QlSenablen—l pour le vecteur R,_1 satisfaisant le systéme
D, 1 NCF,_1(ry), tel que :

AN Supn—l(r) VAN Infn—l(T‘) VAN (rn < 7") A (0 =< 7")
CFn—l(?‘n) E/\ VreSenablen—1
A CBIn—l(’f'n,T‘)
Vre q)nfl(rn)

5. Une classe temporellement consistante est celle qui ne vérifie pas le Théoréme 2.
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avec
S typ(r) € {And, Wand, Amas, Async} alors
{ m <t+alt) V

V
vteTrans(r)

<0
Si typ(r) € {Or, Sor, Omas} alors
CBI,—1(rp,7) = N { < t+alt) Vv
vteTrans(r) Tn < 0
S typ(r) € {Mas, Smas, Wmas} alors
n < tm+a(ty)) V
{ rn <0

ol : a(t)= EFT(t)— LFT(t) .

Preuve. Le rendez-vous r,, est franchissable ssi il existe au moins un état e,_1 € E,,_1 tel que
en—1 franchit r, i.e, vérifie les contraintes de la Définition 13 : IR,_; € QISenablen—il  gatisfaisant

le systeme :

FR,_ 1 A < A Ty < Lown_l(r)> A ( A ry =< [).
Vrg®n_1(rn) VreSenablen—17—

Rappelons que F'R,,_1 est le systéme associé a 1’état e,_; représentant les contraintes des
rendez-vous fortement sensibilisés.

Comme le systeme étendu D,,_1A A {Supp—1(r) NInfp_1(r) A (0 <)} détermine
VreSenablen—1

I’espace des vecteurs R,_1 satisfaisant tout systeme F R, 1 relatif a tout état temporellement
consistant accessible dans E,,_1. Par conséquent, r,, est franchissable a partir de F,,_1 ssi il existe

une valuation de R, satisfaisant le systéme :

(Dn_l A <W€Se A ASupaa () Anfuma(r)} A (0 7‘))) A ( A e = [) A

VreSenablen,—17

( A T < MAX Lown_l(r)> .
vrﬁécbnfl(rn)_ Ven—1€E, 1,

Posons CBI,_1(rp,7) = A rn < MAX Low,_1(r)
Vrg¢®n_1(rn) Ven—1€En_1,

Ensuite, nous remplacons Low,_1(r) par son expression selon la régle de synchronisation

associée a r. Par exemple, si typ(r) = Or, nous obtenons r,, < MIN {z,_1(t)}. Par ailleurs,
—  Vt€Trans(r)

en utilisant la Définition 14, nous prouvons que : x,_1(t) = MAX (yp—1(t) + a(t), 0), tel que
a(t) := EFT(t) — LFT(t). A partir de la, nous pouvons écrire

CBI,_1(ry,r
(a;7) Ven—1€En—1,Vt€Trans(r)

A rm < MAX — MIN MAX yn1 () + alt)
VT¢¢n—1(T7L) — O
MAX { . { o < ynoa(t) +a(t) }

CBIn_l(Tn, T) Vr@?@I\,l(rn)VenflEEnfL vteTrans(r) T'n <0

Comme y,,—1(t) représente la valeur optimale de la variable ¢ pour I’état e,,_1, et comme toutes
les valeurs de t sont données par I'espace des solutions du systeme D,,_1, par conséquent il suffit
de remplacer y,,—1(t) par la variable ¢t prenant ses valeurs dans l'espace D,,_1.

De la, nous pouvons écrire
T <t+alt) V

A A ]
Vr¢®,_1(rn)VteTrans(r) Tp < 0

CBI,—1(rp,7) =
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Le franchissement du rendez-vous r,, & partir d’une classe temporellement consistante, implique
le tir simultané de toutes les transitions se synchronisant dans r,,, telle que la classe accessible est

calculée en utilisant le théoréme suivant.

Théoréme 4 Soit E,_1 = (M,_1,Dy,_1) une classe temporellement consistante accessible dans
GR aprés franchissement de la séquence S,_1. La classe E,, = (M,, D,) accessible a partir de
E,_1 en franchissant le rendez-vous r, peut étre calculée comme suit :

— Le marquage M, est calculé comme établi dans la Définition 14.

— La systéme D,, est calculé a partir du systéme D,,_1 comme suit :

1. Augmenter le systeme D, _1 par les containtes des rendez-vous et de franchissement :
D,_1 N C’Fn_l(rn).

2. Dans ce nouveau systéme, pour chaque variable non inhibée t;i,, telle que tjy, ¢ Trans(ry)

remplacer alors t; comme la somme d’une nouvelle variable t;k et Ty

3. éliminer par substitution dans le systeme obtenu toutes les variables relatives auzx tran-

sitions désensibilisées apreés le tir de rp,.

4. €éliminer par substitution dans le systeme obtenu toutes les variables relatives aux

rendez-vous.

5. Dans ce nouveau systéme, rajouter une variable pour chaque transition nouvellement
sensibilisée en lui affectant son intervalle de tir statique. Nous obtenons enfin le systéme
D,.

Preuve. La preuve se déduit & partir du Théoréme 3 et de la Définition 1. Par définition, la
classe E,, regroupe tous les états déja accessibles dans FE,,_1 qui satisfont en plus les contraintes
du Théoréme 8; ceci est dénoté par I'extension des contraintes D,_1 aux contraintes de fran-
chissement C'F,_;(ry,). Ensuite, la progression du temps nécessite la mise a jour des contraintes
des transitions non inhibées comme stipulé dans la Définition 1. Cela revient a décaler 'origine
du temps de la classe par le délai de franchissement variable formalisé par r,. Ce qui équivaut a
procéder au renommage des variables préscrit dans 1’étape 2. Ensuite, dans le respect du processus
donné en Définition 14, on élimine par substitution les variables des transitions désensibilisées et
des rendez-vous fortement sensibilisés, pour ne garder que celles relatives aux transitions persis-
tantes. Enfin 1’étape cing compléte le systéeme avec les contraintes des transitions nouvellement
sensibilisées. On obtient enfin le systeme D,, résumant les contraintes des transitions persistantes
et nouvellement sensibilisées aprés franchissement du rendez-vous r,,. =

Pour un STPT PN dérivant des séquences finies, les résultats précédents permettent d’obtenir
un graphe fini représentant un nombre infini d’états. Cependant, de nombreux systémes temps-
réel génerent des comportements cycliques, et par conséquent offrent des séquences infinies. Nous
explorons maintenant comment regrouper ces classes afin de contracter le graphe des classes lorsque
le nombre de marquages accessibles est fini. Pour ce faire, nous avons besoin de définir un critére
permettant de fusionner deux classes lorsqu’elles offrent les mémes séquences finies ou infinies.
Deux notions d’équivalences sont utilisées dans la littérature I’équivalence basée sur I'égalité des
domaines et celle basée sur l'inclusion des domaines. La premiere garantit la préservation des

propriétés linéaires et temps réel du modele ; la seconde 'atteignabilité des marquages.
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Définition 17 (Condition d’equivalence ). Deux classes temporellement consistantes E,_1 =
(Mp—1,Dn—1) €t Epp—1 = (Mp—1, Dim—1) obtenues aprés le franchissements respectivement, des
séquences S,_1 et Spy,_1 sont :

— fortement équivalentes, et on note B, 1 = Ep_1, i :
1. My—1 =My
2. Dp—1=Dp1

— faiblement équivalentes, et on note Ep,_ 1 = E,_1, si :
1. My 1 =My 1
2. Dp1C Dpq

Le processus d’énumération présenté précédemment est assez complexe. Déja 'algorithme in-
troduit en Théoréme 4 consomme un temps de complexité exponentiel au nombre de variables
présentes dans le systeme D, _1 A CF,_1(r,) . Cette complexité se voit encore plus exacerbée
lorsque le processus d’énuméraion se prolonge. Malheureusement, les conditions d’équivalences
énoncées en Définition 17 ne permettent pas de garantir un graphe fini dans tous les cas. D’ailleurs

la finitude du graphe est discutée ci-apres.

5.2.1 Finitude du graphe des classes exact d’un STPT PN

Po
24 2
t
Pz
™
L2 2 1. 2]
t2 t3

OR
FIGURE 5.1 — Un STPTPN borné générant un graphe infini.

La construction du graphe obtenu en utilisant ’algorithme précédent ne garantit pas nécessairement
un graphe fini, et particulierement lorsque le modeéle a un nombre infini de marquages. De plus, le
graphe calculé par notre approche pourrait étre infini, méme si le modele est borné. D’ailleurs, la
finitude du graphe exact associé a un RAPT étendu aux chronometres (i.e, aux arcs inhibiteurs)
est une propriété indécidable pour les réseaux bornés [72]. Nous discutons maintenant de la fini-
tude du graphe lorsque le modele ne contient pas d’arcs inhibiteurs. Pour ce faire, considérons le
STPTPN 1-borné de la Figure.5.1.

1
La classe Ey est donnée par. <M() :p1,p2 — 1,Dq: { )

LA 1A
=" 1S

A TA
N

De la, le franchissement de ro = (async, {t3}) mene vers la classe

0=t 1
Ei=| M :p1,po—1, Dy:
1 <1plp2 1{1 t_ 9 >

IS

LA TA
LA TA
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Nous remarquons que My = M7 mais Dy # D1, en clair les classes Ey et F7 sont non fortement
équivalentes selon le Définition.17, alors qu’elles offrent les mémes séquences de franchissement
dans le future, puisqu’il n y a aucune possibilité de tirer la transition t¢; selon le rendez-vous 7.
Le processus d’énumération produit malheureusement un graphe infini, alors que le modele est
borné. Ce constat ne s’applique pas pour les RdPT dont le graphe des classes est prouvé fini si
le modele est borné [32]. Par conséquent, la définition d’une condition suffisante garantissant un

graphe fini est & proposer.

5.2.2 Exemple

Considérons le ST PT PN décrit dans la Figure.5.2. Ce réseau permet de décrire un comporte-
ment complexe induit par la sémantique des mécanismes des chronometres et de synchronisation.
A cet effet, nous définissons un certain nombre de rendez-vous; la transition tg qui n’apparait
dans aucun de ces derniers évoluera quant a elle de maniere asynchrone. De plus, un arc inhibi-
teur connecté a la transition ¢1 est spécifié permettant de suspendre le chronometre de ¢1 lorsque
ps est marquée. A partir du maquage initial My : {p1,p2,p3, 04,05} — 1; {ps,pr} — 0, nous
déduisons les ensembles des transitions sensibilisées, inhibées et fortement sensibilisées au point
(0) : Teg = {t1,ta,ta,t5}, Tiop = {t1} et T'sg = {ta,t4,t5}. Par ailleurs, cela nous permet de

calculer I’ensemble des rendez-vous fortement sensibilisés : Senableg = {ry,r4,75}.

Rendez-vous
Fi=(Sor, {tyts})
rz=Mas, {t;}={t:})
[0,2] [0.1] rs={(Or, {1,1:})
ry=(And, {t;15})

P I5 I6 rﬁ’ f2 1’5:(And, {35})
-
P7 Ps P4

[2.4] [1.1] [1.2] [4.5]

FIGURE 5.2 — Exemple d'un STPTPN

La classe initiale est formulée par Ey = (My, Dy) ou :
0=t =1,
4 <ty 25,
0=1t4 22
2 2Xt5 24,

Dy :

A partir de la classe Ep; seul le rendez-vous r; peut étre franchi, puisque le systeme Dg A
CFy(ri)admet la solution ri= 2, 4= 4, rs= 4. Le calcul de la classe accessible E; = (M, D1)
accessible apres le tir de rq se fait en appliquant les étapes du Théoréme 4 comme suit : My :

{p1,ps,ps} — 1; Ensuite, nous étendons Dy aux contraintes de franchissement de ry :
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ta=r vV r1=<t A
0=t =1, == ) - , T1XTy
- 1= ri=ts -
t5=<r A ra =<t A
Do AN CFy(ry) : 4 <1ty <5 S5—4 =25 =T
0 0 L2 ) ’ y 1275
to=7y r4=ty
Ojt_4j27 t_5j7"_5, T5jt57
2=t 24, 0=y 0=r 0=rs

Nous procédons a la normalisation du systéme,

0=t <1,

4=ty 25, =t
0=<t1=2, r =t
22t524, ts=ta=ra=15

Nous remplacons ensuite dans ce dernier systéme chaque occurrence de tp par th + 7y :

0=t <1,

4t +r 35, m=th

0=ts<2, r=ts

2224, t=ty+tri=ra=rs

Nous éliminons par substitution les variables relatives aux transitions désensibilisées t4 et t5,
et des variables rendez-vous.

0=t <1
2<th <5

Nous rajoutons enfin les contraintes des transitions nouvellement sensibilisées, & savoir t5, et
nous obtenons enfin le systeme D :
0=<t; <1
D1 : 2 j é j )
2<ts <4
Par contre, r4 respectivement, 5 est non franchissable car le systéeme Dy AC Fy(ry) respective-
ment, Dy A CFy(rs) n’admet pas de solutions pour le vecteur Ry . Pour illustrer cela, considérons
le systeme Do A C'Fy(rs)

ta=r \Y r1=<t A
0=t =<1, “4-="1 , 1= , r5 =1y, CBIy(rs,m)
- t5211 r=ts -
ts=r N ry =<t A
4 j t2 j 57 - ) —-=5 3 T j 1, CBIO(T57T4)
- ty=rs rity -
0=ty 22, t5 =275, rs X ts
2=t5 24, 0=ry, 0=, 0=rs
avec

rs <tg—1 V

CBI(](T’5,T’1) .

{r_5<t_4—2 V

r5 <0
VAN

rs <ts—2 V

r5 <0

CBI(](?"5, 7"4) .

r5 <0

V
rs <ts—2 V
r5 <0
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Apreés normalisation du systeéme, nous aboutissons & une contradiction entre les contraintes,
rs <ta—letrs =ty
De la méme maniére, nous calculons la classe E9; = (Ma1, Da1) obtenue apres franchissement

du rendez-vous r4 a partir de la classe E; telle que : Moy : {p1,p3,p6} — 1; et

S

S
N O O
IA I
TA I
R

[l S oy
=N

Cette dernieére classe est temporellement inconsistante puisque le rendez-vous ry vérifie la
Théoréeme 2 : Doy A Supai(re) A (r2 = 0) n’admet pas de solutions pour la variable rp. Par
ailleurs, I'exploration du graphe par le franchissement du rendez-vous r3 a partir de la classe F
permet de construire le reste des branches pour aboutir au graphe de la Figure 5.3.

My : {p1,p3,pa} — 1;

Moy = M3y = Moy : {p1,p3,p6} — 1;

M3y = Myg = Myz = Ms3 : {p1,p3,p7} = 1;

My = M3y = M5y = M5z : {ps} — 1.

{t1,t3}

{t1,t2} {t1,t3}

{t4,t5)

{t2,5)

FI1GURE 5.3 — Le graphe des classes exact du STPTPN de la figure.5.2.

<t; <4 0=t; <4 2 <ts <4, 0=tz =2
Dy : ¢ 0=t;=<1 D3, 0=t;=%1 D3 0=t;=%1

1 <t3=<2 1 =<te=<1 0 <t3=2

2 <t <4 2 <t <4 1 <ty < 4
Ds3 = Dy 0=t;=X1 Dy3 0=t;=%1

t_: 0<ts=x1 1 <t=<1

Du:{ 0=t53 Da:{ 2524 Doo:{ 12524 Daus{ 13153

5.2.3 Discussion

Dans le graphe de la Figure 5.3, nous remarquons que toutes les classes énumérées sont ca-

ractérisées par des domaines de tirs D réduisibles a leurs sous systemes DBM 5; le systeme de
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forme polyédrique D étant redondant pour ces classes. Par conséquent, la sur-approximation du
systeme D par sa partie DBM aurait été appropriée pour cet exemple puisque ’approche permet
de générer le méme graphe avec un cout présumé polynoémial pour le calcul d’une classe, alors
que 'approche basée sur les polyedres est de complexité exponentielle, nécessitant des structures
lourdes pour son implémentation. De plus, le calcul du graphe exact peut étre contre productif si
la propriété a analyser peut étre vérifiée sur des abstractions de ’espace d’état certes moins riches
mais néanmoins moins couteuses.

L’approche de sur-approximation classique consiste donc a éliminer systématiquement les
contraintes du sous-systeme D des qu’elles apparaissent et de ne laisser que celles formant le
sous-systeme D. 1l s’en suit que les tests de consistance et de franchissement ainsi que le processus
de normalisation se déterminent plus efficacement par 'utilisation d’algorithmes adaptées a cette
forme. Toutefois, la complexité de calcul et de canonisation d’une classe réduite a sa forme DBM
reste importante en utilisant 1’algorithme du plus court chemin de Floyd/Warshall. Au fait, elle
dépend du nombre de variables présentes dans le systéme, estimé approximativement & o((m+1)3)
ou [ et m sont respectivement le nombre de transitions sensibilisées et le nombre de rendez-vous
fortement sensibilisés pour la classe. Pour réduire cette complexité, nous proposons dans la sec-
tion suivante une technique alternative implémentant la sur-approximation DBM du graphe des
classes d’'un STPTPN en utilisant des structures matricielles plus adaptées, et un algorithme plus

efficace pour le calcul d'une classes dont la complexité est d’ordre deux estimé & o(I2 +1x m+m).

5.3 Construction du graphe des classes sur-approximé d’un STPTPN

Nous montrons dans cette section comment construire le graphe sur-approximé d’un STPTPN.
La construction de ce graphe est basée sur le principe de relachement des contraintes non DBM de
toute classe E' = (M, D) accessible dans le graphe exact GR. Ceci produit une classe E= (M, 15)
en forme DBM D'enveloppant %, pouvant néanmoins générer de nouvelles classes (ensemble d’étas),
non accessibles dans GR. La mise en oeuvre pratique de cette technique exploitant des ITHTPN
[83] a été réalisée et les résultats des simultations et comparaisons sont présentés en Anneze B.

Ci-apres, nous introduisons formellement le graphe des classes sur-approximée.

Définition 18 Le graphe des classes sur-approrimé d’un STPTPN noté GR est défini par le tuple
(CE,Ey,L,~) o :

— CF : est Uensemble des classes DBM accessibles dans é\}/%;

- Eo . est une classe de CE dite classe initiale ;

— L : l’ensemble des labels ;

— ~»: est une relation entre classes définie sur CE x L x CE. On note (E,Z,E’) €~ par

E%E.
La construction du graphe GR nécessite I’encodage de toute classe accessible En sous sa forme

DBM. Une classe dans F est donnée par la représentation suivante :

Définition 19 (Matrices des distances des bornes des transitions). Soit E, = (M,, D)

une classe accessible dans GR aprés le franchissement de la séquence S,,. Nous représentons le

6. Le domaine représenté par D inclut celui de D.
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systeme l~?n par une matrice sous forme DBM , et définie comme suit :
Dy, : {Te, U{e}}2 — QU {0} : V(t;,t;) € Te2
Dyle,t;] := MAX  {yn(t:)}

_ Ven€En

Dyt o] := MAX {—wz,(t;)}

_ Ven€En

Dylti,t] = MAX  {yn(t;) — zn(ti)}
_ Ven€EnR

Dy[e,0] :=0

Les éléments En[O,ti],—ﬁn[ti,O] et En[ti,tj] représentent respectivement, les coefficients
Ceis Cie, €t cj; du sous-systeme linéaire l~)n relative a la classe En L’élément {e} dénote l'origine

temporelle de la classe. La matrice l~?0 relative a la classe initiale Eo est définie comme suit :

Vt; € Teg, Dgle,t;] :== LFT(t;), Dolt;,e] := —EFT(t;)
\V/(ti, tj) S (T€0)2 Eo[ti, tj] = LFT(tj) — EFT(tZ)

Dy[e,ti], Dplti, o] et Dylt;, t;] sont respectivement, le délai résiduel maximum de la transition
t;, la valeur opposée du délai résiduel minimum de la transition ¢;, et la distance maximale entre
les délais résiduels de ¢; vers t;. Il est a noter que la valeur de D, [ti,®] est toujours négative
ou nulle. Concernant la valeur de l~)n [e,t;], elle pourrait étre négative dénotant ainsi la violation
des contraintes de temps de la transition t; relativement a l’origine du temps de la classe, i.e.,
Il n y a pas de solutions satisfaisant n’importe quel systeme F'T,, (associé & un état accessible
dans En), pour que la séquence S, puisse éte franchie sans violer les contraintes de temps de la
transition t;. D’autre part, l~?n [ti,t;] peut étre négative, dénotant qu’il n’existe pas de solution
satisfaisant tout systéeme F'T,, (associé & un état accessible apres le franchissement de S,), tel
que le délai résiduel de t; soit supérieur a celui de ¢;. Au fait, la matrice D, représente ici le
plus large domaine de valeurs contenant toutes les solutions des systemes F'T;, relatifs aux états
accessibles apres franchissement de la séquence S,, mais aussi un sous ensemble de solutions ” qui
ne satisfait pas F'T,,. Autrement, si E, est une classe accessible dans le graphe exact, alors sa
sur-approximation En est une classe qui englobe aussi bien les états de F,, que ceux qui ne vérifie
que le systeme ZA)n Il en résulte que la classe En peut inférer des séquences de franchissement
non accessibles a partir de E,,. Ces séquences peuvent induire des nouvelles classes atteignables
dans GR mais pas dans GR. Cependant, la matrice l~?n ne permet pas de formuler une condition
approximée efficace pour le franchissement d’un rendez-vous. Nous avons besoin de calculer de cela
un autre systeme équivalent capturant ’espace des contraintes relatif aux rendez-vous fortement
sensibilisés, noté DR,,. Comme pour l~?n, le systeme DR, doit étre encodé en forme DBM afin
qu’il puisse étre exploité efficacement dans la construction du graphe GR. La définition suivante
introduit formellement le systeme D R,, dans sa forme D BM . Nous montrons par la suite comment

le calculer directement & partir de la représentation matricielle de D,,.

Définition 20 (Matrice des distances des bornes des rendez-vous). Soit E, = (M,, D)
une classe accessible dans GR apres le franchissement de la séquence Sy,. Les écarts de franchisse-
ments entre rendez-vous fortement sensibilisés pour M, peuvent étre représentées par le systéme

DR, présenté sous forme d’une matrice des distances des bornes : DR, : {Senable, U {e}}? —

7. Ces solutions sont celles qui satisfont l~7n mais pas Dn.
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QU {oo} : V(r,7") € (Senable,)? A (r # 1)
DR, Je,r] := MAX {Upy(r)} DR,[r,e] .= MAX {—Low,(r)}
Ven€En Ven€En
/ J—
MIN Low"(t )= Lown(r) e @)
DRy [r, "] :== MAX Upn(r') — Lowy(r)
Ven€En
© Upn(r") — Lowy(r) sinon
DRy[r,r] :==0; DRy [e,0] =0
La matrice DRy est définie comme suit :
Vr € Senabley  DRy[r,r] := 0, DRyle,r] :=Upo(r), DRy[r,e] := —Lowy(r)
L "N—L
, , / i { Bowolr) = Lowo(r) o h g )
V(r,r") € (Senabley) DRy[r,r'] := Upo(r") — Lowy(r)
Upo(r') — Lowy(r) sinon

DR, [e,7] et DR,[r, ] sont respectivement le délai résiduel maximum du rendez-vous r, la
valeur opposée du délai résiduel minimum du rendez-vous r. DR, [r,r’] dénote si r est non stric-
tement inclusif dans 7/, I’écart maximal entre la borne inférieure de r et la borne supérieure de
r’, sinon il dénote ’écart maximal entre les bornes inférieures de r et 7. Toujours est-il que la
valeur de DR, [r,e] est toujours négative ou nulle. Par contre, la valeur de DR, [e,r] pourrait
étre négative, dénotant ainsi la violation des contraintes de temps du rendez-vous r. D’autre part,
DR, [r,r'] peut étre négative, dénotant que les contraintes de franchissement de r sont non sa-
tisfaites par r’. Le calcul de la matrice DR, est obtenu & partir de celle de D,, en utilisant la

proposition suivante.

Proposition 1 Soit E, = (Mn,f)n) une classe accessible dans GR apres le franchissement de la
séquence Sy,. La matrice DR, associée a la classe En peut étre calculée comme suit :
Vr € Senable,,

Wé\g;;lig(r) {f%[o,t]} Si typ(r) € {Or,Wand, Wmas}
DRy e, 7] := MIN {ﬁn[o,t]} Si typ(r) € {Sor, And, Smas, Async}
vteTrans(r)
Dy le t] Si typ(r) € {Mas,Omas, Amas} A (t, = M A(r))
MIN {ﬁn[t, 0]} Si typ(r) € {And, Wand, Amas, Async}
vteTrans(r)
DRy[r,e] := MAX ﬁn[t,o]} Si typ(r) € {Or, Sor,Omas}
VAIEETrans(r)
D, [tm, o] Si typ(r) € {Mas, Smas, Wmas}N(ty, = MA(r))

Y(r,7') € (Senable,)? A (r # ')

y ]\T4]N( : {B,1t,71(r)}  If typ(r) € {And, Wand, Amas, Async}
t€Trans(r

DR, [r,r'] = Vt%éig(r) {B,It,'1(r)}  If typ(r) € {Or, Sor,Omas}

Byt 7] (r) If typ(r) € {Mas, Smas, Wmas}A\ (t = MA(r))
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V(r,r") € Senable2 AVt € Te,, — Tiy,
Balt,r')(r) :=

MIN

v/ €Trans(r') {ﬁ t
{ ~

MAX
vt'€Trans(r’)

Dt tm)

o~
<
S
——

t’]} Si typ(r’) € {Sor, Smas, Async, And}

Si typ(r’) € {Wand, Or, Wmas}

Si typ(r’) € {Amas, Omas, Mas} A

tm = MA(1")

sir' ¢ D,(r)

MIN

MIN

MIN

MIN

MIN

MIN

MIN

MIN

MIN

MAX {Dn
MAX Vt’ETrans(r
Dy, [t, o]

N Dt}

{ MAX {Dn
MAX Vt’ETT’ans(r )
D, [t,e]

MAX { D }

vt'€Trans(r’)

MAX  {Dyft, ]
MAX Vt’ETT’ans(r’)
Dn [tv .]

Dalt, tm)

MIN {Dn
MAX Vt’ETrans(r
Dn [t, o]

wAx (D

1}
{ MIN {Dn
MAX Vt’ETrans(r
Dn[t,o]

wlaN D]}

MIN {Dn
MAX Vt’ETrans(r
D nlt, o]

Di[t, t]
MAX{ Dyft, tm] + o(tm)
D, [t,e]

Di[t, tm]
MAX{ Dt tm] + otm)
Dylt, o]

MIN {Dn }
[t
[
{

n[t, o]

Dyt '] }

vt'e€Trans(r’)
MAX{ “n 7tm] Oé( m)
D

MAX
vt'€Trans(r’)

()]

()}

o)}

()}

()}

o)}

4 ; Async
i typ(r’) € And

Si typ(r’)=Wand
Si typ(r’)=Amas
Si typ(r’)=0r
Si typ(r’)=Sor

Si typ(r’)=0mas
Si typ(r’)=Mas
Si typ(r’)=Smas

Si typ(r’)=Wmas

sir' € D,(r)
avec
tm = MA(1")
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Preuve. La preuve est donnée en Annere A m

La valeur de f3,[t,r](r) peut exprimer dans le contexte ou t est une transition & tirer en
franchissant r, I’écart maximal de la borne inférieure de t & la borne supérieure de r’ si r est
strictement non inclusif dans r’; Autrement, elle dénote I’écart maximal de la borne inférieure
de t & la borne inférieure de . Pour chaque rendez-vous r, les valeurs §3, [t,7’](r) obtenues en
variant® ¢ et 7/ peuvent étre représentées par une matrice ot les lignes dénotent les transitions
sensibilisées et non inhibées et les colonnes les rendez-vous fortement sensibilisées. Toutefois, nous
pouvons remarquer que pour tous les rendez-vous r non inclus strictement dans r’, on obtient la
méme matrice, et de méme pour tous les rendez-vous r inclus strictement dans 7’. Par conséquent,
nous aurons seulement besoin de calculer deux matrices, la premiere matrice notée ﬁ_;, calculant
les valeurs de f3,,[t,7'](r) dans le contexte ol r est non strictement inclusif dans 7’ et la seconde
matrice [3,, dans le cas contraire. De la, I’algorithme doit procéder initialement au calcul des deux

—
matrices 3,, et 3, avant de procéder a celui de la matrice DR,,.

Remarque : Il est & noter que les deux matrices 3, et 3, seront exploitées (comme il est
montré dans I’énoncé de la Proposition.2), dans le calcul des classes successeurs de E,. Par
conséquent, nous devons sauvegarder ces matrices en mémoire jusqu’a la fin du calcul de tous les
successeurs de F, ; Autrement, nous serons obligés de les recalculer a chaque énumération d’une
classe successeur. Donc, ce facteur devrait étre pris en compte lors de I’élaboration de la stratégie

d’exploration lors du calcul du graphe des classes sur-approximé.

(Do« [u]olon]

= ‘ DRy H ) ‘ r1 ‘ T4 | T5 ‘

e Lol ool [a)mlnlnln]f]n]n]n]

. 0 2 4 4
t1 0 1 5 2 4 t2 -21 0 0 t2 0 -2 | =2

r1 0 0 4 4
t2 -4 -=3|1]-2]0 ty 2 4 4 ty 0 -2 2

T4 41 =210 0
ty 0 1 5 2 4 ts 0 2 2 ts -2 0 0

5 21 =210 0
ts -2 | -1 3 0 2

~ =
TABLE 5.1 — Les matrices D, ?, B, DR au point (0).

~ =

Les matrices Dy, B, B¢ et DRy associées a la classe initiale du STPTPN de la Figure 5.2 sont
présentées en Table.5.1. Pour obtenir ces matrices nous calculons d’abord la matrice l~?0; ensuite
a partir de cette derniere nous déterminons les matrices 3, et 3. Finalement, la matrice DRy est
calculée a partir de ces deux dernieres. Nous discutons maintenant d’une condition suffisante pour
la consistance temporelle de chaque classe accessible E,,. Pour ce faire, le théoréme suivant montre
comment exploiter la matrice DR, pour déterminer si une classe accessible est temporellement

conststante ou non.

Théoréeme 5 Soit E, = (Mn,ﬁn) une classe accessible dans GR apres le franchissement de la

séquence Sy, et DR, la matrice associée.
E, ¥'Ssi Ir € Senable,, DRyle,7] < 0.

8. telle que t appartient a I’ensemble des transitions sensibilisées et non inhibées.
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Preuve. La preuve est donnée en Annere A. m

Soit E, la sur-approximation de la classe F,,. Le fait que E,, soit temporellement consistante ne
garantit pas que E, l'est. Au fait, nous garantissons que si E, est temporellement inconsistante,
alors F, 'est aussi. Ceci est du au fait que En peut contenir au moins un état supplémentaire qui
soit temporellement consistant pendant que les états de E,, sont tous temporellement inconsistants.

Nous cherchons maintenant & exploiter la matrice DR,, dans le test de franchissement. Pour
cet effet, le théoreme suivant établit une condition approximée, pour franchir un rendez-vous au
point (n—1). Au fait, cette condition est nécessaire pour la construction de GR et suffisante pour
celle de GR.

Théoreme 6 Soit En_l = (Mn_l,f?n_l) une classe temporellement consistante accessible dans
GR apres le franchissement de la séquence S,_1, et DR, _1 est la matrice associée a En_l. Un
rendez-vous T, peut pétre franchi a partir de E‘n_l, Ssi -

(i) rn, € Senabley,_1 ;
DR, _1[rn,r] =0 Sire &, 1(r,)

DR, _1[rn,r] =0 sinon

(ii) Vr € Senable,_1 {

Preuve. La preuve est donnée en Annere A m

Si En_l est la sur-approximation de la classe F,_1, alors tout rendez-vous franchissable r,
a partir de F,, vérifie le Théoréme 3, et donc est franchissable a partir de En_i. Cependant, un
rendez-vous non franchissable a partir de E,,_1 peut vérifier le Théoréme 8 et donc pourrait étre
franchissable ? & partir de En_l. Au fait, comme la classe En_l inclut les états de En_l, il se peut
qu’il y ait au moins un état e,_q appartenant a En_l et non a F,_1 tel que e,_1 franchit r,.

En appliquant le théoreme précédent sur le STPTPN de la Figure.5.2; nous constatons
qu’initialement parmi les rendez-vous fortement sensibilisés seul r5 est non franchissable puisque
DRy[rs,m1] = —2 < 0. Plus clairement, 75 est victime de la priorité en temps réel puisque il ne
peut se réaliser en dehors des instants de franchissement de r; (qui l'inclut strictement).

Par ailleurs, il reste a proposer une technique calculant les parametres de chaque classe nou-
vellement accessible dans GR. Plus précisément, nous pensons a la définition d’un processus de
calcul des éléments de la matrice D,,. Toutefois, un calcul efficace des classes accessible passe par
la sur-approximation des coefficients de la matrice l~)n Nous présentons ci-apres ce processus de

calcul récursif permettant de calculer la surapproximation de la matrice l~?n a partir de la matrice

Dy_;.

Proposition 2 Soit En_l = (Mp_1, l~?n_1) une classe temporellement consistante accessible dans
GR apres franchissement de la séquence S,_1. La classe En = (Mn,f?n) accessible a partir de

E,_1 en franchissant le rendez-vous r,, peut étre calculée par sur-approrimation comme suit :

1. Le marquage M, est calculé comme montré dans la Définition 14.

2. La matrice D,, est calculée a partir de la matrice D,,_1 en effectuant une sur-approximation,

comme suit :

vVt € Te,

Sit est persistante

9. Inversement, si r,, est non franchissable a partir de F, _; alors il I'est aussi a partir de F,_;.
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Sit € Tip_1(t est inhibée au point n — 1)
ﬁn[.at] = ﬁn—l[.yt]
ﬁn[t7 .] = 5n—l[t7 .]

Sit ¢ Tip_1(t est non inhibée au point n — 1)
ﬁn[O,t] =

vt'eTrans(rn

MAX 1D, [t
vt'eTrans(rn)

MIN : {ﬁn_l[t’,t]} Si typ(rn) € {And, Wand, Amas, Async}
} Si typ(rn) € {Or, Sor,Omas}

Dnealtn 1 Si typ(rn) € {Mas, Smas, Wmas}A t,, = MA(ry)
MIN MIN .
<0’ VreSenablen_1 {5“—1[ r](r )}>

Dyt o] := MAX
MIN (0, ~Dufe,t] - a(t))

Si t est nouvellement sensibilisée
Dy[e,t] := LFT(t)
Dy[t, o] := —EFT(t)

Y(t,t") € (Ten)? A (t # )
Si t ou t'sont nouvellement sensibilisées.

Dy[t,t'] := Dy[e,t'] + Dy|t, ]

Sit ett' sont persistantes

Si (t,t') ¢ (Tin—1)*> (t ett ne sont pas inhibées au point n — 1)

Dylt,t'] := MIN(Dy_1[t,t'], Dyle,t'] + Dyt ])

Si (t,t') € (Tin_1)> (t ett' sont inhibées au point n — 1)

Dy[t,t'] ;== MIN(Dy_1[t,t'], Dyle,t'] + Dy[t,e])

Si (t € Tip—1) Nt ¢ Tin—1) (seulet est inhibée au point n —1)

Dyt 1] j MIN (Dn_l[t,t’]—i—DRn_l[rn,o], Dn[o,t’]+l~)n[t,o])

Si (t ¢ Tin1) AN €Tin_1) (seulet’ estinhibée au point n —1)

Do) = MmN (Dn_l[t,t’] 4 DSuln—1,n], Dyfe,t'] + Dylt, .])

Preuve. La preuve est donnée en Annexe A. m

Remarque : Le paramétre DS, [n — 1,n] dénote le temps maximum écoulé entre les points
n —1 et n. La formalisation de ce parametre est donnée en Chapitre 6, et ses formules de calcul
détaillées dans la Proposition.3.

Les formules précédentes permettent de calculer une surapproximation de la matrice l~?n A

cet effet, le signe 7 < 7 désigne que la formule utilisée calcule une valeur supérieure a celle du
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7

coefficient, alors que le signe 7:= 7 dénote que la formule calcule la valeur exacte. D’ailleurs,
en analysant ces formules, nous remarquons que la sur-approximation concerne exclusivement les
écarts impliquant les transitions anciennement inhibées. Autrement dit, la matrice D,, calculée est
exacte lorsque le modele ne contient pas d’ars inhibiteurs. De plus, dans certains réseaux contenant
des arcs inhibiteurs, cette sur-approximation n’a pas d’incidence sur le calcul du graphe, mais dans
d’autres cas (voir § I1.4.2) il se pourrait qu'un rendez-vous non franchissable dans le modele le
devient suite a cette a surapproximation. Au fait, le systéme polyédrique ﬁn n’est généré que
lorsque le processus d’énumération rend persistant certaines transitions inhibées. L’élimination de
ce sous systeme lorsqu’il n’est pas redondant implique que le calcul du systeme réduit l~)n+1 a
partir de l~)n ne correspond pas a celui que 'on obtiendrai a partir du systeme global ﬁnA l~?n
Toutefois, cela reste le prix a payer pour maintenir la complexité de calcul d’une classe & un degré

polynomial.

Théoréme 7 (Condition d’equivalence ). Deux classes temporellement consistantes En 1=
(Mn_l,f?n_l) et Em_l = (Mp—1, l~?m_1) obtenues aprés le franchissements respectivement, des
séquences S,_1 et Spy—1 sont fortement équivalentes, si :

(Z) Mp—1 = Mp

(ZZ) Dn—l = Dm—l

5.3.1 Algorithme d’énumération du graphe sur-approximé

Pour construire le graphe sur-approximé d’'un STPT PN, nous appliquons le test de fran-
chissement du Théoréme.6 sur la classe initiale Eo, ensuite sur toutes les classes accessibles.
Les conditions suffisantes exprimées dans le T'héoréeme.7 permettent de regrouper dans un méme
noeud toutes les classes consistantes équivalentes. Par ailleurs, les classes inconsistantes sont re-
groupées dans un méme noeud ; décrivant I’état du STPT PN ou les contraintes de temps sont
violées. Pour chaque classe a explorer, ’algorithme doit procéder d’abord au calcul des matrices,
<5n—_1 et ﬁn—_1> avant celle de DR,,_1. Comme les deux premieres matrices sont utilisées dans le
calcul des classes directement accessibles a partir de En_l, il est nécessaire de les sauvegarder
en mémoire jusqu’a l'exploration totale des successeurs voisins de En_l, autrement il faudrait les
recalculer a chaque exploration. Par conséquent, pour une gestion optimale de ’espace mémoire,
il est nécessaire d’adopter une stratégie d’exploration en largeur puis en profondeur; ceci permet
de ne garder en mémoire ces matrices que le temps de I'exploration des successeurs. L’algorithme
d’énumération adoptant cette stratégie décrit ci-apres utilise une procédure récursive Explorer-
classe dont le role est d’explorer les successeurs voisins de la classe courante en entrée de la
procédure. Des structures de pile CE et de liste CC permettent de sauvegarder temporairement
respectivement les classes calculées et les classes a explorer. Le graphe des classes est calculé de
maniere incrémentale jusqu’a qu’il n y ait plus de classes a explorer ou que la profondeur du
graphe ait surpassé une valeur prédéfinie Prof. Cette condition permet de mettre fin au processus
d’énumération dans le cas d’un processus infini du par exemple & un réseau non borné.
DEBUT DE L’ALGORITHME

Déclaration
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CE : pile de type classe; (*contient les classes non encore totalement explorées*)
Gr : structure graphe; (*contient le graphe & calculer®)
CC : liste de type classe; (*contient les classes calculées™)
En_l, <5n—_1, 5n—_1>, DR, 1, ﬁn :matrices ;
Prof : constante entiere ; (*détermine le profondeur maximale du graphe*)

Procédure Explorer-classe (En_l :type classe)
Début

Calculer-trans (Tep—1,Tdn—1, Tin—1, TPpn-1, Tn-1,T fr—1,TSn-1);
Calculer-Rdv (Enabley,_1, Inihib,_1,Interdit,_1 Senable,_1);
%

-
Calculer-les-2-matrices( B,_1, Bp_1); (*Utilisation des formules de la Proposition 1%)
Calculer-matrice( DR, —1).

Si E,_1 est consistante selon le Théoréme.5 alors (*La classe E,_1 peut étre explorée*)

Pour chaque r,, appartenant a Senable,,_;
Faire
Si r,, est franchissable en appliquant le Théoréme.6 alors
En :=Classe-accessible (E'n_l, rn) (* Utilisation de la Proposition.2 *)
Calculer-event(ry,, L) ; (* Calcul du label L du rendez-vous rq, *)
Si E, ¢ CC alors (* Non équivalente selon le Théoréme.7*)
Empiler(CE, E,,) ;
CC + E,+CC;
Créer-arc-graphe( éﬁ, E,, L )
Fsi

Fsi
Fait

E :=Dépiler(CE) ;
Tant que (Prof#0) A (E # E,_1)
Faire
Prof :=Prof-1;
Ezxplorer-classe(E ) ;
E :=Dépiler(CE) ;
Prof :=Prof+1;
Fait
FIN

(* Fin de déclaration *)

DEBUT

Calculer la classe initiale EO:(MO,DO) ;
Créer-structure-graphe( éﬁ, Eo )

CC « Ey+CC;

Empiler(CE, EO) ;
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Ezxplorer-classe(Ey) ;
E :=Dépiler(CE) ;

Si CFE est non vide alors le graphe GR nest pas completement exploré.
FIN DE ’ALGORITHME

5.3.2 Etude de la complexité de 1’algorithme

L’étude de la complexité du calcul de chaque classe est présentée ci-aprés en considérant le
pire des cas. Soit En_l une classe accessible dans (?R, nous assumons | =| Te,_1 | et m =|
Senable,_1 | respectivement, le nombre de transitions sensibilisées et le nombre de rendez-vous
fortement sensibilisés pour En_l.

En se basant sur les formules données dans la Proposition.l, les complexités de calcul des
deux matrices 57: et <ﬁn—_1 sont estimées respectivement a o(12) et o(31%). De plus, le calcul des
éléments de la matrice DR,,_1 est effectué en un temps égal a o(l(m + 1)). Donc, le calcul de la
matrice DR,,_1 est la somme des précédentes complexités, soit (4) : o(412 +1 x m +1)

Par ailleurs, la complexité de calcul de la classe En accessible a partir de En_l en franchissant le
rendez-vous r, est due pricipalement au calcul de la matrice D,,. La détermination de cette derniere
implique des calculs supplémentaires réalisés par les formules de la Proposition.2. Toutefois, la
complexité de I’élément DS, [n — 1,n] est obtenue en utilisant les formules de la Proposition 3 et
est égale & o(2m+2l). Par conséquent, la complexité du calcul de la matrice D,, est estimée A (B):
o(I*(X +4) +1(64+m) + 2m). Donc, la complexité golbale du calcul d'une classe est la somme des
complexités (A) et (B) soit de degré deux égale & o(I*( + 8) + (7 + 2m) + 2m) et corrigible &
o(I2 +1 x m+m).

A d’autres égards, le test de consistance donné dans le Théoréeme.5 peut étre estimé a o(l),
et les tests de franchissement & partir de la classe En_l prennent un temps de complexité égal a
0(2(m? — m). Enfin, le test d’équivalence entre deux classes accessibles de marquages identiques,
est de complexité égale a o(1?).

En conclusion, la complexité du calcul d’une classe induite par notre algorithme en considérant
le pire des cas est polyndémiale d’ordre deux. De plus, elle est sensiblement inférieure a celle que
l’on pourrait obtenir dans le meilleur des cas en utilisant Palgorithme de Floyd/Warshall estimée

ao((l+m)3).

5.4 Exemple

En appliquant la technique d’énumération développée précédemment sur le STPTPN de la
Figure.5.2, nous sommes en mesure de recenser toutes les classes accessibles dans GR. Pour
rappel nous avons : r; = (Sor,{t4,t5}),7r2 = (Mas,{t:1} = {ts}),r3 = (Or,{t1,t2}), ra =
(And, {ta,t5}), et r5 = (And, {t5}).

Comme prévu, le graphe sur-approximée obtenu est exact malgre ’existence de I’arc inhibiteur
induisant la sur-approximation des valeurs D [t1,to] et D, [t2,t1]; Aucun comportement additif

n’est constaté par rapport au graphe exact donné en Figure.5.3. Par conséquent, a partir de la
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classe initiale EO = (Mo, l~?0) le modele peut évoluer seulement par le franchissement du rendez-
vous ri, puisque les rendez-vous r4 et r5 sont non franchissables : DRy[ry,r1] = —2 < 0 et
DRy[rs,m1] = —2 = 0. La classe accessible E, = (M1, D) permet de franchir les rendez-vous '° r3

ou 4. Par contre, le rendez-vous 5 ne peut se réaliser '

car nous constatons : DRy[rs,r4] = 0.
Le franchissement de r4 mene vers la classe Egl = (Mas1, D21). Cette derniere est temporel-
lement inconsistante du fait de la violation des contraintes de ry : DRyle,r2] = —1 < 0. Par
ailleurs, le franchissement de r3 produit la classe consistante Egg = (Mgg,ﬁgg). Le processus
d’énumération se poursuit jusqu’a sa terminaison par regroupement des classes équivalentes en
assumant les hypotheses du Théoreme.7. Par exemple, les classes E'54, E‘52, et B4 d’une part et

Egl, E42, E43, et E53 d’autre part sont non équivalentes alors qu’elles ont le méme marquage 2.

[ DR | o [rs]r]rs]

(D e[ ti]ta|ts| &
S R | B R

° 0 1 5 4 ° 0 5 4 4
t1 1 4 4 t1 4 0 2

t1 0 1 ) 4 T3 0 1 4
to 1 1 2 to 0 0 0

to 2| —-11]1 2 T4 —2 1 0 2
s 3122t 2]0]0

ts || =2 —1] 312 s | -21310]0

D [ ] t t t — =

S RETRENES rg s v [0 ER A TR R

P 0 -1 2 4
tl 1 4 tl 0 2 [ ] 0 -1 4

t1 0 1 2 4
t3 -2 3 t3 -1 1 ) 0 0 4

by | =1 =211 ]3| 121 ¢ 2] 0 21 -1 0
5 || — 5 || — s —2 | =

ts || -2 -1]0]2

EAK

KAEICE re e s 18 ERES T DIERES
° 0 1 2 4

tl 1 4 tl 0 2 (] 0 1 4
t 11214

t3 0 3 t3 -1 1 9 0O 4
t3 ||-1]01]1]|3

ts 1 2 ts 0 0 s 0 1 0
t5 0| 1|22

— —
B | vs [ ro || sy [ s 7o ][ DRst [ @ [ vs[rs ]

° 011411

t1 41 t 211 ° 0141
t 011411

t5 2 1 t5 0 1 Ts 0 0 1
t5 0 11]2]1

tg 310 6 111 Tg -1131]0
te || -1]0 |30

‘D32H"t1‘t3‘t5‘—> —
[ Bso [ r2 [rs || Bao [ ro | s [[DRsa [ o [ s[5 ]

° 0 1 12|14

t1 114 41 0| 2 ° 0 1 ] 4
t1 0 1 12|14

t3 1 4 tg 0 2 T2 0 0 4
i3 0 0 |14

t5 -1 2 t5 —2 0 Ts5 -2 | -1 0
t5 -2 -1]10] 2

10. La transition ¢; n’est plus inhibée aprés la consommation du jeton de ps suite au tir de t4.
11. Le rendez-vous r5 ne peut se produire en dehors des instants de franchissement de r4.
12. Les matrices D sont non égales.
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ETNENA re oo ey LA TS
e [0]3 t‘;l ; t? ; e [[0]3
ts 0] 2 s 010
\DuH;\tll\j\tfHmmmu@\mWHDR@\\'\7“5‘7“6‘
: 0 T Ta | ap -1t * U
; ST 112 [ q B2 -1t 0 -1 m |-2/0]-1
f T ot ol laloflm[2]of n Joja]o
6
Dol e dn Lol o e T [ [ 07 [ [ ]
t. Al A e 2]l * 0|41
tl TTo T2 ot 210t JOJO0j m |-1/0]0
t5 _1 o 3o 210l 110f e J=1]9 10
=
IR, gy | LN ENEY
° 0| 4 . 5 s 0 ° 0 4
t5 | 2|2 |- | =210
‘D52 H ) ‘t5‘ 5—527 s b; s ‘DR52 H ° ‘T5‘
° 0| 4 . 5 ts 0 ® 0 4
ts | -1] 2 |- s | -1
1 N NI IR 57 s ) BN 1220 REAN
t. 0 [o [afo g2yt o e 40210
T T Tl 2 [ =2 ][ 6 [o[=2][ n [—2[o[-2
6
Do o] o 2 L 1)
° 0|3 . 9 ts 0 ® 0 3
ts || —1] 2 | s | -1]0

5.5 Conclusion

Nous avons développé durant ce chapitre une technique de construction du graphe des classes
d’un STPTPN. Pour cet effet, il fallait faire avec les sémantiques complexes induites par les
mécanismes de synchronisation[53], des chronometres[46] et de la priorité en temps réel [10]. Une
premiere approche permettant d’énumérer le graphe des classes exact d’'un STPTPN noté GR,
a été présentée. Pour ce faire, chaque classe accessible est représentée par un marquage M et un
systeme des contraintes D sous forme polyédrique. Comme les cotits de calcul du systeme D et des
différents tests étant prohébitifs (exponentiel au nombre de variables); nous avons exploré une
seconde approche calculant la sur-approximation DBM du graphe des classes d'un STPT PN,
noté GR. L’implémentation de cette technique de sur-approximation permet d’optimiser le calcul

d’une classe dont la complexité est ramenée a un degré polynémial d’ordre deux. Par conséquent,
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le graphe obtenu GR est un graphe exact identique & GR si le modele ne contient pas d’arcs
inhibiteur, sinon il peut étre une sur-approximation de GR préservant néanmoins un sous ensemble
de propriétés linéaires notamment celles liées a la ”sdreté”. D’ailleurs, nous discutons dans le

chapitre suivant les propriétés que préserve cette construction et comment les déterminer.



Chapitre 6

Analyse de ’espace d’état d’un
STPTPN

Nous discutons dans ce chapitre comment exploiter les graphes des classes exact et sur-
approximé pour l'analyse des propriétés linéaires et temps réel du systéeme modélisé. Nous mon-
trons également comment calculer une surapproximation des délais minimaux et maximaux de
toutes sous-séquences contenues dans un chemin ou un cycle du graphe. Nous proposons enfin un
nouvelle conceptualisation de la consistance des documents multimédia, inférée du processus de
modélisation développé dans le Chapitre.l11; L’approche en question est appliquée sur I’exemple
présenté dans §.1V.4.2.

6.1 Les propriétés générales du graphe des classes d’un STPTPN

Le but de construire le graphe des classes d'un ST PT PN est de déduire les propriétés les plus
importantes du modeéle (e.g. accessibilité, blocage, vivacité,...etc). En considérant le graphe exact
GR, toutes les propriétés linéaires du modele (celles qui peuvent étre vérifiées en utilisant des
logiques linéaires telles que LT L) sont préservées. Par conséquent, pour vérifier si un ST PTPN
satisfait une propriété donnée; il suffit de la vérifier sur son graphe GR. Ainsi, les propriétés
rattachées a 'atteignabilité peuvent étre immédiatement déduites en explorant le graphe de la
méme maniere que pour les réseaux de Petri standards. Cependant, pour le graphe sur-approximé
5]’%, un sous ensemble de propriétés du ST PT PN sont préservées; les principales d’entre elles
sont énumérées ci-apres :

— Tout marquage M, respectivement, état e, accessible dans GR, l’est aussi dans GR.

— Tout marquage M, respectivement, état e, non accessible dans (?R, est non atteignable

dans GR.

— Toute séquence S,, franchissable dans GR, l'est aussi dans GR.

— Toute séquence S, non franchissable dans 5]’%, Iest aussi dans GR.

A partir des relations précédentes, on peut vérifier si une propriété de sireté i.e, ” quelque chose
de mauvais n’arrive jamais”, est vraie ou non. Par conséquent, si cette derniere est vraie dans GR
elle est aussi dans GR. Par ailleurs, si cette propriété est fausse dans GR (i.e, le modele n’est pas

sur) ; alors on peut extrapoler et dire qu’il y a une grande probabilité que GR et donc le modéle

90
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ne soit pas sur avec le risque d’étre pessimiste!.

Pour vérifier une propriété particuliere (discrete ou quantitative) sur le graphe sur-approximé
é\é, on peut étendre le STPTPN en amont avec des places ou des transitions d’observation
permettant de modéliser la propriété a analyser. Ensuite la vérification de cette propriété sur le
graphe GR se fait en vérifiant par exemple I'atteignabilité ou non du marquage des places de
lobservateur[83][93].

Par ailleurs, concernant les propriétés temps réel (e.g. propriété du temps borné ) réquiérant la
détermination des temps minimum et maximum d’une séquence de franchissement, elles peuvent
étre calculées a partir du graphe des classes exact GR. Pour ce faire, Bucci et autres [42] ont
démontré que pour un RAPT a chronometre, le calcul du temps maximum ou minimum d’une
séquence de franchissement nécessite la résolution d’un systeéme linéaire dont la complexité est
exponentielle a la longueur de la séquence et au nombre de transitions sensibilisées. Ce cotit de
calcul étant encore plus exacerbé pour un STPTPN 2, nous explorons par la suite une technique
sur-approximant ces délais. L’algorithme en question s’applique aussi bien sur le graphe exact 3
que le sur-approximé. Cependant, nous avons besoin de réaliser des calculs supplémentaires pour
déterminer ces informations. Pour ce faire, nous montrons ci-apres comment calculer en parcourant
le long d’un chemin du graphe, les temps minimum et maximum sur-approximés de n’importe

quelle sous séquence du chemin exploré.

6.2 Temps minimal et maximal d’une séquence de franchissement

Dans ce qui suit, les notations supposent que I’approche s’applique sur le graphe sur-approximé
GR. Cependant, la formalisaion et la technique developpées ci-apres s’appliquent aussi sur le
graphe exact GR, pour cela il suffit de considérer au niveau de chaque classe FE, accessible dans
GR le systeme réduit EL en place du systéeme de contraintes D,,.

Afin de formaliser le processus de calcul, nous considérons une séquence de franchissement
SI = (Tig1,..,mn). S]* décrivant un chemin dans le graphe GR partant du noeud représentant la
classe F; au noeud représentant la classe E,. Par conséquent, les temps minimum et maximum
de la séquence (741, ..,75,) sont donnés par la somme Ti+1+ ..+ 7y, et dont les valeurs optimales
sont prises dans I'espace de franchissement capturant toutes les solutions admissibles de (Q*)"~,

et défini comme suit :

Définition 21 Soit E,, une classe accessible dans GR & partir de la classe E; apres le franchis-
sement de la séquence S} = (rit1,..,7n). On dénote par space(S}') lespace de franchissement
défini sur (QT)"~" des vecteurs (041, ..,0,) telle que la séquence S peut étre franchie aux dates

relatives (Ti41,..,7n) = (Qix1, -, 0n) :

(M’ Lr—n) = (ei—i—l, yen) € (Q+)n_~l |
space(si") = Ve, € E,,Vj € {Z, N — 1} Elej S Ej s

L(rit1) L(rj41) L(rn)
€ — €i41..€j L) Ep—1 — €n

1. 1l se peut qu’il existe un chemin additif dans GR qui ne vérifie pas la propriété de sureté, alors que tous les
chemins de GR la vérifient.

2. La complexité depend en plus du nombre de rendez-vous fortement sensibilisés.

3. Dans ce cas, la technique exploite seulement le sous-systeme D,, de D,, associé & chaque classe accessible F,,.
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Notons que les variables 741, .., 1y sont dépendantes temporellement. De la, le vecteur (ﬂ o)
=(0;+1, .., 0p) est une solution admissible, s’il y a un état e; dans E; qui peut franchir consécutivement :
le rendez-vous r;4+1 a la date relative Titl 1= 0iy1, rire a la date relative Titg 1= 0iy2, .., et final-
lement le rendez-vous 7, a la date relative r, := 6,, pour atteindre I’état e, accessible dans En
De plus, puisque une classe contient tous les états accessibles apres franchissement de la méme

séquence, alors chaque vecteur (041, ..,0,) de space(S') dénotera un état accessible dans E,.

Définition 22 L’espace space(S!') peut étre exprimé en fonction de space(SZ‘_l), comme suit :
Si space(SPY) # @ alors

(Pig1y ) | (Pig1, - rae1) € space(S]HA

< <, <
space(S1) = { 0% Lowp—1(rm) = 1n = Weé\e{l{i}fenil {Upn-1(r)}

0 <X Lowp_1(ry) X1 <  MIN Low,_1(r)
— WredPn_1(rn)

En d’autres termes, si 7, est franchissable dans space(SZ‘_l), alors space(S}') représente tous
les vecteurs de space(SI'"') (états de E,_1) satisfaisant la condition de franchissement donnée
en Définition.13 et la restriction de I'espace space(S}') aux variables (ri41,..,7n—1) est un sous
ensemble de space(SZL_l). Par conséquent, le calcul des temps de performance est déterminé
récursivement en faisant des projections sur les espaces de franchissement calculés antérieurement,

et nous calculons les temps de performances relatifs a la séquence S7' grace a la fonction D.S,, définie
comme suit :

Définition 23 (Fonction des distances de temps) Soit E,, une classe accessible dans é\é,
apres le franchissement de la séquence S* = rit1,..,7n. On définit au point (n) la fonction DS,
appelée fonction des distances de temps calculant les distances minimum et maximum de tout
chemin allant du point (i) € {0,..,n} au point (n).

w0 ({0, ..,n} U Te, U Senable,)* — Q U {oo}

Vie{0,.,n—1}, Vr € Senable, vVt € Tey,
DS, li,n] == S%ﬁg( {rivs + .+ 1}
DS, [n,i] :== —8%515\2 {rizs + ..+ 1o}
DS,[i, 7] := f,”“%ﬁ( {rig1+ .+ 1+ Upn(r)}
DS,[i, 7] := Ijngf {rig1+ ..+ 10 + Lowy(r)}
DS, [r,i] := _s%el({s\a {rix1 + .. + 1o + Lowy(r)}
DSyli,t] = szj)\iégg {riga +.. 70 +un(t)}
DS,[t,i] := —S%EI@; {riv1 + . + 1o +20(t)}
DS, i,i]:=0
DS, [n,n] =0

Le calcul des précédentes distances est réalisé en considérant le vecteur optimal (011, ..,6,)

dans I'espace space(S]') tel que il existe un état de En accessible a partir d'un état de E, apres
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franchissement de la séquence Si* = (141, .., ) aux dates relative (riy1,..,70) = (0341, -.,05). Par
conséquent, si t est un transition sensibilisée pour E‘n, alors DS, [i, t] représente I’écart maximum
entre le point (i) et la borne supérieure de t. DS, [t,i] dénote la valeur opposée de I’écart minimum
entre le point (7) et la borne inférieure de ¢. De plus, si r est un rendez-vous fortement sensibilisé
pour E,, alors DS, [i, 7)] (respectivement, DS, i, 7] ), représente I’écart maximum entre le point
(1) et la borne supérieure de r (respectivement, la borne inférieure de r). DS,[r,i] dénote la
valeur opposée de I’écart minimum entre le point (i) et la borne inférieure de r. Finallement,
DS, [i,n] (respectivement DSy[n,i]), calcule la distance de temps maximum (respectivement, la
valeur opposée de la distance de temps minimum), entre les points (i) et (n).

Les formules de calcul de la fonction D.S,, sont données par la proposition suivante, et permettent

de calculer une sur-approximation des distances de temps.

Proposition 3 Soit E, = (Mn,f)n) une classe accessible dans (?R, a partir de la classe En_l
= (Mn_l,f)n_l) apres le franchissement du rendez-vous ry,. La fonction DS, associée a En est

calculée récursivement par sur-approrimation a partir de DS,,_1 comme suit :

DS, [n,n] = 0.
DS, [n, 7] :== DRy[e,7].
.
vieTrans(r)

MIN {Dy[e,t ¢ :
vteTrans(r) [. ] T a( )} Si typ(r) € {Ora SOT) Omas}

Dy, [0, tm] + a(ty) iz(zyp(:r)]\ii?f;;& Smas, Wmas}

DSp[n, 7] == MAX

DSy[r,n] := DRy [r,e].
DS, [n,t] := Dye,1].
DS,[t,n] := Dylt, e].

vie {0,.,n—1},
MIN DSn—l[i, ?]
DS, li,n] := MIN VreSenablen—1

MIN DS, _1[i, ]
Vre®,_1(rn)

DSy, [n,i] := DSp_1[rn, 1]

Vi € {0,..,n — 1}, Vr € Senable,
MAX {DS,[i,t]} Sityp(r) € {Or,Wand, Wmas}

DS,li, 7] := ZZZ\Z}ZZ\Z: {DS,[i,t]} Sityp(r) € {Sor, And, Smas, Async}
DS, i, t] Si typ(r) € {Mas,Omas, Amas} N (t, = M A(r))
( w%éﬁ(r) {DS,[i,t] + a(t)}  Sityp(r) € {And, Wand, Amas, Async}
Vte]\%{li\g(r) {DS,[i,t] + a(t)}  Sityp(r) € {Or, Sor,Omas}
DR,[i,7] := MAX DS i ] + at) ii(zip(:r)]\iié\f;;s, Smas, Wmas}

DS, Ji,n]

MAX {EH[O,t] + oz(t)} Si typ(r) € {And, Wand, Amas, Async}
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MIN {DS,[t,i]} Sityp(r) € {And, Wand, Amas, Async}

vteTrans(r)
DRy [r,i] = Vté]\g;;lrgg(r) {DS,[t,i]} Sityp(r) € {Or, Sor,Omas}
DS, [tm, 1] Si typ(r) € {Mas, Smas, Wmas}\(ty, = MA(r))

Vie{0,..,n—1}, VteTe,
Si t est persistante
Si t ¢ Tin—1 (t est non inhibée au point n — 1)
DS,[i,t] := MIN(DS,_1[i,t],  DS,[i,n] + Dy[e,1]).
DS, [t,i] ;== MIN(DS,_1[t,i],  DSu[n,i] + Dy[t,e]).

Si t € Tip—1 (t est inhibée au point n — 1).

DS, _1li,t] + DSpn —1,n]
DS, [i,n] + Dye, ]

DSy li 1] j MIN {

DSn—l[t7 Z] + DRn—l[rru .]
DS, [n,i] + Dylt, o]
Si t est nouvellement sensibilisée.

DS, [t, ] j MIN {

DS, i, t] := DSyli,n] + LET(t)
DS, [t,i] := DSy[n,i] — EFT(t)

Preuve. La preuve est donnée en Annexe A m

TABLE 6.1 — Les distances de temps minimales et maximales du chemin 0 — 41 — 51
| DS[i,j] | 0] 1 [22]31]41]51]

0 0121 5 6 | 6 | 6
1 0|l0| 4| 4] 4|4
22 00| 0| 4] 4]4
31 00| 0|0 1]4
41 -1]-1)1-1]7-1]10]|3
o1 SB3-3(-1(-110]0

Le calcul des temps de performance de la séquence S}' est entrepris en parcourant le chemin
du graphe, partant du noeud représentant la classe (i) en réalisant & chaque noeud intermédiaire
le calcul des éléments de la fonction DS;(j = i..n) jusqu’a atteindre le noeud final (n). A ce
point, nous aurons calculé les coefficients DSy [n, i et DS, [i, n] dénotant respectivement, la valeur
opposée de la distance minimum de temps, et la distance maximum de temps entre les noeuds (7)
et (n). Toutefois, il est & noter que les valeurs obtenues peuvent une sur-aproximation des valeurs
exactes 4, lorsque le modele contient des arcs inhibiteurs. Dans le cas contraire, la proposition
précédente calcule les temps de performance exacts.

Par exemple, la Table.6.1 reproduit les temps de performances de n’importe quelle sous-

séquence du chemin (E(] — By —> E‘51) du graphe donné en Figure.5.3. Pour obtenir cette

4. En clair, 'intervalle des temps calculés inclut 'intervalle exact.



6. Analyse de l’espace d’état d’un STPTPN 95

table, nous appliquons la proposition précédente pour calculer les éléments DS[i, j| en parcourant
le chemin (E(] — E41 — Em).

Par ailleurs, la complexité de calcul des éléments DS, [n,i] et DS,[i,n] depend de la longueur
Z?;;\Senableﬂ ot

du chemin égale & (n — i), et est estimée & o((n —4)(12] + 2m + 1)) ou m = —

| Tl
- n—i

nombre moyen de transitions sensibilisées pour chaque point de la séquence S}*. Cette complexité

sont respectivement le nombre moyen de rendez-vous fortement sensibilisés et le

est donc fonction de la longueur du chemin et du nombre d’éléments sensibilisés.
Remarque : Le calcul de ’élément DS, [n — 1,n] a été déja réalisé lors du calcul de chaque
classe du graphe (voir Proposition 2), et peut ére sauvegardé comme parametre de la classe pour

éviter un calcul redondant.

6.3 Vérification de la consistance des documents multimédia

Dans ce qui suit, nous déclinons une approche de vérification exhaustive de la consistance
des documents multimédia, basée sur le graphe d’accessibilité calculé auparavant [19][20]. Nous
restreignons cette étude seulement aux graphes exacts. Les graphes sur-approximés nécessitent
quand-t & eux un traitement différent permettant de prendre en compte les chemins additifs ; Cet
aspect néanmoins important n’est pas a I’ordre du jour de cette these.

La vérification formelle de la ” consistance temporelle” d’un document multimédia en utilisant
l'analyse par énumération a été traitée dans [85][86]. Un document est qualifié de temporelle-
ment consistant, si le graphe obtenu a partir de la spécification formelle capturant ses contraintes
de temps et de synchronisation est ”temporellement consistant”. Cette derniere propriété est
vérifiée sur le graphe, si ”[’événement caractérisant le début de la présentation multimédia est
nécessairement suivie (et ce pour chaque chemin du graphe) par un événement caractérisant sa
fin”.

Une ” présentation temporellement consistante” assume que les contraintes de temps et de syn-
chronisation de chaque média impliqué dans la présentation multimedia soient satisfaites quelque
soit le scénario exécuté par le lecteur. Donc, étant donné un scénario consistant formalisé par un
chemin du graphe, I'exécution de chaque média O dans cela est explicité par I'occurrence de son
événement de début B(0) et sa bonne terminaison est renseignée par l'occurrence de soit son
événement de fin E£(0O) ou 'événement de l'interaction utilisateur ® sur le lien qui lui est rattaché
Anec.

Cependant, le ” concept de consistance temporelle” ne permet de vérifier que les incohérences
temporelles ; les disfonctionnements dues aux conflits de ressources par exemple sont totalement
ignorés par cette méthodologie et ne peuvent étre détectés par I'utilisation de ce concept 8. Nous
proposons par conséquent d’étendre ce concept de consistance a la prise en charge de cette
problématique en considérant les principaux fonctionnements des lecteurs [27][81].

Avant d’aborder cette approche de vérification, nous avons besoin préalablement d’introduire

quelques notations.

5. Dans le respet de notre modélisation, la transition E(O) ne peut étre interdite de tir, et ne peut étre en conflit
qu’avec une transition Anc modélisant le lien rattaché a O.
6. Particulierement dans le cas d’interactions d’utilisateurs nécessitant la disponibilité des ressources d’affichage.
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Notation 4 Soit GR le graphe d’atteignabilité exact "temporellement consistant” obtenu a partir
de la spécification STPTPN correspondant a la présentation multimédia et soit S un chemin dans
Gr partant du noeud initial. On note Seq(O,S) dénoté par la séquence d’événement B(O) = e,
la trace observée dans S partant de [’événement du début de O, a I’événement dénotant sa bonne
terminaison (donné par es), qui pourrait étre soit son événement de fin e = E(O) ou l’événement
relatif au lien qui lui est rattaché noté ea = Anc(O). Par ailleurs, nous assumons que Seq(O,S) =

@, si O n’apparait pas dans S.

Nous cherchons maintenant a inférer des propriétés générales décrivant les exécutions d’une
présentation multimédia, et ce en analysant tous les comportements possibles qui peuvent étre
induits a partir du processus de modélisation développé dans le C'hapitre I11. Pour ce faire, nous
énumérons ci-aprés dans le contexte d’une présentation multimédia ”temporellent consistante”,
toutes les exécutions possibles d’un média de base, formalisées en terme de séquences d’événement
Seq(O, S). A ces dernieres, on associe les interprétations exprimées selon le fonctionnement du
lecteur considéré. Cet inventaire des configurations d’exécutions rendra possible par la suite la

définition d’un nouveau concept de vérification.

Selon le mode de fonctionnement du lecteur Real one: Dans le contexte du lecteur Real
one, nous observons sept configurations d’exécutions possibles :
~ B(O) % E(O) : dénotant une exécution conforme avec acquisition de la ressource tout au
long de la durée d’exécution.
~ B(0) 3 E(0)* : modélisant le cas ot la ressource est acquise au lancement de O avant
qu’elle ne lui soit retirée définitivement.
~ B(O)* % E(O)* : spécifiant le cas ot O est dans 'impossibilité d’acquérir la ressource pour
la totalité de son temps d’exécution.
~ *B(0) > E(O) : dénotant 'acquisition de la ressource par violation active lors du lancement
de O, et sa sauvegarde jusqu’a la fin de son temps d’exécution.
~ *B(0) % E(0)* : modélisant le cas ot O acquiert la ressource par violation lors de son
lancement, avant de se faire retirer définitivement la ressource par un média de plus haute
priorité.
— B(0) % Anc(O) : Modélisant une exécution consistante de O avec acquisition de ressource
jusqu’a la terminaison de O suite a l'interaction d’un utilisateur.
~ *B(0) > Anc(O) : dénotant le cas ot O acquiert la ressource par violation lors de son

lancement, et sa sauvegarde jusqua sa terminaison suite a l'interaction d’un utilisateur.

Selon le mode de fonctionnement du lecteur Ambulant : Dans le contexte du lecteur
Ambulant, nous observons onze configurations d’exécutions possibles :
~ B(0) % E(O) : dénotant une exécution conforme, avec acquisition de la ressource tout au
long de la durée d’exécution.
~ B(0O) % E(O)* : inférant le cas ot la ressource est acquise au lancement de O sans qu'il
puisse la garder définitivement jusqu’a la fin de son exécution.
~ B(O)* > E(O)* : spécifiant le cas ot O est dans l'impossibilité d’acquérir la ressource

initialement. Cependant la ressource pourrait étre récupérée en cours de présentation mais
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sans pour autant étre préservée jusqu’a la fin du temps d’exécution.

- B(O) 57 E(O) : dénotant que O ait obtenu la ressource lors de son lancement, mais qui
a du la céder une fois, voire plusieurs fois, avant de pouvoir la récupérer et de la garder
définitivement jusqu’a la fin de son temps d’exécution.

~ *B(0) 3 *E(O) : modélisant le cas ot O procede & la violation de la ressource & son début,
avant de se faire retirer la ressource durant son exécution, et de pouvoir enfin la récupérer
définitivement pour la fin de sa présentation.

~ *B(0) % E(O) : dénotant le cas ot O viole la ressource lors de son lancement, en la
sauvegardant jusqu’a la fin de son temps d’exécution.

~ *B(0) > E(O)* : modélisant le cas ot O viole la ressource lors de son lancement, avant de
la céder en cours d’exécution avec possibilité de la réupérer entre temps, sans pour autant
pouvoir la garder jusqu’a la fin de son temps de présentation.

- B(O)* =* E(O) : spécifiant le cas ou O initie son exécution sans pouvoir acquérir la res-
source, avant de la recouvrer définitivement pour la fin de sa présentation.

~ B(O) > Anc(O) : représentant I'exécution ot O a aquis la ressource au début, pouvant
la céder par la suite avant de la récupérer et la garder jusqu’a sa terminaison achevée par
I’occurrence de l'interaction d’un utilisateur.

~ *B(0) 2 Anc(0) : spécifiant le cas ott le média O ait violé la ressource & son commencement,
avec possibilité de la céder par la suite avant de la récupérer et de la garder jusqu’a sa
terminaison achevée par I'occurrence de 'interaction d’un utilisateur.

~ B(0)* % Anc(0) : modélisant le cas ot O ne peut acquérir la ressource & son commencement
avant de la récupérer et de la garder jusqua sa terminaison dénotée par ’occurrence de

I'interaction d’un utilisateur.

A premiere vue, nous pouvons dire qu’'une présentation multimédia temporellement consis-
tante est sans conflit de ressources, si le graphe correspondant ne contient pas I’occurrence d’un
événement de violation passive ou active. En d’autres termes, une présentation multimédia peut
étre appréciée comme qualitative si tous les médias exécutées dans cela, auront été percus par le
client durant la totalité de leurs exécutions.

Cette ébauche de définition n’est qu’un premier pas d’une démarche menant vers la reformula-
tion du concept de consistance, et qui sous cette forme est encore a 1’état brut et nécessité d’étre
raffinée encore plus. D’ailleurs, nous pouvons noter que I’hypothese précédente est assez restrictive,
partant du constat que nous ne pouvons adopter la méme politique pour les médias continus (e.g.
vidéo, animation, ou audio) que pour les médias discrets (e.g. texte ou image). Plus clairement, un
média discret détermine un objet inanimé qui nécessité d’étre visualisé durant une partie de son
temps d’exécution pour permettre a l'information véhiculée d’étre percue par 'utilisateur, alors
que la non perception d’un segment d’un média continu entraine une perte d’information qu’on
pourrait difficilement restaurer a l'utilisateur.

Considérons le Tableau 6.2, qui donne une appréciation des configurations d’exécution possibles
en fonction du lecteur considéré. Nous pouvons remarquer que pour les deux lecteurs, les exécutions
consistantes avec acquisition totale de la ressource sont celles qui inferent les séquences B(O) N
E(0),*B(0) 3 E(0),B(0) 2 Anc(O) ou *B(0) = Anc(O). Cependant, dans le cas du lecteur
Ambulant, les configurations B(0) = Anc(O) et *B(0) > Anc(O) peuvent aussi bien inférer des

exécutions avec acquisition partielle de la ressource ; pour résoudre cette ambivilance nous avons



6. Analyse de l’espace d’état d’un STPTPN 98

TABLE 6.2 — Appréciation des configurations d’exécution

‘ Lecteur H‘ Real one ‘ Ambulant ‘
Configuration aucune | partielle | totale | aucune | partielle | totale
B(0) > E(0) X X
B(0) % E(O)* X X
B(O)* % E(O)* | x X
*B(0) > E(0)* X X
*B(0) > E(0) X X
B(0) % Anc(0) X X X
*B(0) > Anc(0) X X X
*B(0) % *E(0) Impossible X
B(0) 57 E(0) Impossible X
B(O)* =* E(O) Impossible X
B(O)* > Anc(0) Impossible X

besoin de procéder a une analyse plus approfondie. Par ailleurs, une exécution sans acquisition
de ressource induit la séquence B(O)* = E(O)* dans le cas des deux lecteurs. Toutefois, pour le
lecteur Ambulant, cette configuration peut dénoter aussi une exécution avec acquisition partielle
de la ressource ; 1a aussi une étude approfondie de la séquence s’impose.

A d’autres égards, la vérification devrait aussi explorer les inconsistances résultant lorsque
différentes régions (fenétres), sont en conflit pour le méme espace d’écran. Par exemple, le langage
SMIL [90] établit une priorité 7 pour décider quelle région doit étre affichée en premier plan,
lorsque plusieurs régions utilisées simultanément, sont en conflit pour le méme espace écran. Il en
résulte que les présentations d’un voire de plusieurs médias pourraient étre masquées durant une
partie ou la totalité de leurs exécutions si les régions qui leur sont dédiées sont recouvertes par
d’autres régions plus prioritaires, évoluant en méme temps. Faisant ce constat, la méthodologie
envisagée devrait avoir en plus la capacité de prendre en charge la vérification de ce type de
disfonctionnements.

Pour ce faire, nous discutons par la suite d’'un nouveau concept appelé ” consistance qualita-
tive” [20][19] qui étend les concepts précédemment introduits [85][86] & la vérification des conflits
de ressources.

Auparavant, nous aurons besoin d’introduire quelques notations.

Notation 5 Soit R respectivement O une région respectivement, un média de base.
- On note par Q(R) l'ensemble des régions définies de priorité supérieure, qui sont conflituelles
avec R pour l’espace écran.

- On note par ¥(0), l’ensemble des médias ayant une priorité supérieure a celle de O.

Définition 24 (Consistance Qualitative). Un présentation multimédia est dite ”qualitative-
ment consistante”, si le graphe correspondant GR est “temporellement consistant” et pour chaque
chemin S dans GR, et pour chaque média O qui apparait dans la séquence S (Seq(O,S) # @),
nous verifions : Soit R la ressource associée au média O.

Si un fonctionnement du lecteur Real one, alors

7. Cette priorité est dénotée par un parametre Zindexr associé a la déclaration d’une région.
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- St O est un média discret (i.e. image ou text), alors
1. Il existe au moins un marquage accessible M dans la séquence Seq(O, S), tel que toutes
les places ressource {fr(R')/ R € Q(R)} sont marquées : AIM € Seq(O,S),VR' €
QR),
3l = (fr(R),{bs1(R),..,bsq(R")}) € RAS, M(fr(R))=1;
2. Seq(0,8) # B(O)* > E(O)*.

— Si O est un média continu (i.e., animation, vidéo ou audio ), alors

1. Si le media n’est pas Audio, alors Toutes les places ressource {fr(R')/ R’ € Q(R)}
doivent étre marquées quelque soit le marquage accessible dans la séquence Seq(O,S) :
VM € Seq(O,S),VR' € Q(R),

3= (fr(R),{bs1(R),..,bsq(R")}) € RAS, M(fr(R))=1;

B(0) % E(0),* B(O) > E(0),
B(0) % Anc(0), *B(0) > Anc(0)

St un fonctionnement du lecteur Ambulant, alors

2. Seq(O, S) € {

- 851 0 est un média discret, alors

1. Il existe au moins un marquage M dans la séquence Seq(O,S), tel que toutes les places
centrales des unités impliquées dans les shémas d’allocation des ressources { R’ € Q(R)}

sont non marquées :
IM € Seq(0,S),VR' € Q(R),3l = (fr(R'),{bs1(R'),..,bsq(R')}) € RAS,
Yu € units(l), M(pc(u)) =0;

2. 8i Seq(0,5) = B(0O)* % E(0)*, alors  Seq(0,5) ¢ Uprew(o) {Seq(0', 9)}

- 81 0 est un média continu, alors

1. St le media n’est pas Audio, alors toutes les places centrales des unités impliquées dans
les shémas d’allocation des ressources {R' € Q(R)} sont non marquées, quelque soit le

marquage accessible M dans la séquence Seq(O, S) :
VM € Seq(O,S),VR € Q(R),3l = (fr(R'),{bs1(R'),..,bsq(R)}) € RAS,
Yu € units(l), M(pc(u)) =0;
2. Seq(0,S) ¢ {B(()) 2 B(0),* B(O) > E(O)} ou

Seq(0, S) € {B(O) % Anc(0), *B(0) > Anc(O)}, tel que
SEQ(Ov S)ﬂ (UO’G\II(O) {SGQ(O,’ S)}) g

Cette derniere définition énonce qu’'une présentation multimédia est ” qualitativement consis-
tante” si elle permet aux médias discrets d’étre visualisés durant une partie de leur temps d’exécution
tandis qu’elle oblige les médias continus a étre percus pour la totalité de leurs présentations. Plus
clairement, concernant les médias discrets, la premiere clause permet de controler si la région as-
sociée est cachée par une autre région (de plus haute priorité), conflictuelle pour le méme espace.
Formellement, dans le cas d’une modélisation épousant le fonctionnement du lecteur Real one,

il faut trouver une sous-séquence dans Seq(O,S) (dénotant une portion de l'exécution de O ),
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telle que les places ressource fr(R')) modélisant les régions conflictuelles de plus haute priorité,
sont toutes marquées (i.e., ces régions sont non utilisées durant cette période de temps ). Dans le
contexte du lecteur Ambulant, exploration est plus complexe; il suffit de trouver un marquage
dans la séquence tel que toutes les places centrales des unités utilisant les schémas d’allocation
des régions de haute priorité, soient non marquées.

Par ailleurs, la seconde clause permet de traiter la problématique relative aux média conflictuels
envers les mémes ressources (region, canal audio). Donc, nous avons besoin de vérifier que tous
les médias discrets sont au moins percus par l'utilisateur pour une partie de leurs exécutions.
Dans un contexte de fonctionnement semblable & celui du lecteur Real one[81], nous avons besoin
de vérifier que les séquences d’événements associées a chaque média discret soient différentes
de B(O)* % E(O)*. Par contre, dans un contexte de fonctionnement épousant celui du lecteur

* n’est

Ambulant [27], nous devons vérifier en plus que la séquence d’événement B(O)* > E(O)
pas totalement incluse dans la concaténation des séquences d’événements associées aux média
conflictuels de haute priorité 8. Concernant les médias continus, nous vérifions les mémes clauses
que pour les médias discrets, mais en assumant que les médias continus doivent étre pergus pour
la totalité de leurs temps d’exécution. Par conséquent, en se basant sur les interprétations des
configurations données précédemment, un média est percu pour la totalité de sa durée si sa
séquence d’événement appartient a

{B(O) 2 B(0),* B(O) > E(0), B(O) % Anc(0), *B(0) = Anc(0) }

Toute fois, dans le contexte du lecteur Ambulant, nous vérifions de plus pour les séquences
B(0) % Anc(O) et *B(0O) > Anc(0) qu’elles ne chevauchent pas avec aucune autre séquence
relative a un média conflictuel de haute priorité.

Au vue de la définition de ce nouveau concept, la vérification de la consistance d’un document
multimédia est obtenue en analysant le graphe correspondant. Ainsi, si ce dernier ne respecte pas
les clauses de la Définition 24, la correction du document est effectuée en identifiant les origines
de ces inconsistances en localisant les medias impliquées dans les conflits de ressources. De 14,
nous pouvons éliminer ces situations conflictuelles soit par rajout de nouvelles régions ou par
formattages spatiale et temporelle du document. Cette méthodologie peut étre donc utilisée lors
de la phase d’édition, dans I’élaboration de documents multimédia qualitativement consistants,
en exploitant le graphe dérivé de la spécification STPTPN. Par contre, au niveau de la phase de
lecture, le lecteur peut procéder a la programmation des scénarios consistants lorsqu’ils existent.
Dans le cas ou tous les chemins du graphe sont qualitativement inconsistants, le lecteur pourrait
alerter l'utilisateur des anomalies (dues aux conflits de ressource), occurant durant la présentation.

A d’autres égards, le graphe d’accessibilité peut aussi étre utilisé dans le calcul d’un pattern
d’accés adapté[12] et précis qui pourrait étre exploité efficacement dans la gestion d’un schéma
de préchargement ou d’un mécanisme de délivrance, dans le méme esprit que ce que nous avons
proposé pour les présentations temporellement consistantes [9][13][22]. Pour ce faire, le schéduler
des requétes doit déterminer les médias discrets qui ne pourront étre pergues faute de ressources,
et d’éviter ainsi de les quémander. Aussi, le schéduler devrait réquérir seulement les portions
des médias continus qui seront pergus par I'utilisateur. Le graphe permet ainsi de déterminer les

médias continus concernés par ce traitement spécifique, et les différentes portions a demander.

8. Cela implique de trouver une sous-séquence dans Seq(O, S) qui n’est incluse dans aunce séquence d’événement
associée a une media conflictuel de haute priorité.
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Plus encore, le graphe pourrait étre exploité pour la gestion d’'un protocole de délivrance
adapté, permettant de garantir une qualité de service continue et optimale pour ce type d’appli-

cations, et ce a I'image de ce qui a été proposé précédemment[52][88].

6.4 Exemple

Pour illustrer la méthodologie de vérification présentée auparavant, nous considérons I’exemple
du document multimédia SMIL présenté dans § 4.4.2.

La vérification de la consistance temporelle de ce dernier se fait en capturant seulement ses
contraintes temporelles et de synchronisation. Cela revient a considérer les STPTPN des figures
Figure.d4.4 et Figure.4.5, dépourvus de toutes les places ressource. Par exemple dans le cas
d’un fonctionnement semblable & celui du lecteur Real One[81], nous obtenons a partir de la
spécification STPTPN correspondante (apres application de ’algorithme d’énumération présenté
dans le Chapitre V), le graphe de la figure Figure.6.1. Dans ceci, nous remarquons que les chemins
0— 6,0— 11 et 0— 15 sont temporellement inconsistants puisque ’ensemble des événements
étiquetant leurs arcs terminaux ne contiennent aucune occurrence de I'événement E(Audy ). Ces
chemins décrivent les scénarios inconsistants induits par 'interaction de I'utilisateur intervenant
entre 4 et 5 secondes. Dans ces configurations, le bloc “pary” commence avant ”Aud ; ” empéchant
ainsi ce dernier d’achever sa propre exécution . Par conséquent, le média "Aud s ” n’est pas autorisé
& commencer, car “Aud; ” ne peut se terminer 0.

Les chemins restants menant au noeud 22, décrivent les scénarios consistants de la présentation
multimédia. Par exemple, le chemin 0— 13 — 22 décrit le cas ou l'utilisateur interagit a ’ins-
tant 5s, tandis que le chemin 0— 24 — 22 modélise I'exécution dans laquelle 'utilisateur
intervient apres cette date et avant 'instant 6s. Le dernier scénario est représenté par le che-
min 0— 30 — 22, et indique le cas ou l'utilisateur n’a pas interagi avec la présentation. Ce
comportement est illustré par 'occurrence de I'événement time out Tout(Anc) associé au lien 1.

Malgré que le document est temporellement inconsistant, son graphe d’accessibilité peut étre
utilisé au niveau du lecteur comme un outil de décision pour la programmation exclusive des
scénarios consistants. Ceci nécessité d’ignorer tous les chemins inconsistants du graphe, ce qui
dans notre cas implique de forcer 'utilisateur & interagir au moins 5 seconds aprés le début du
média ”Vid;”. Ainsi, le lecteur sera amené a interdire toute interaction entre 4 et 5 secondes,
mais en autorisant celle qui interviendrait ultérieurement.

En considérant maintenant le méme fonctionnement mais avec la spécification des conflits de
ressources, nous obtenons le graphe décrit dans la Figure.6.2.a ou les chemins temporellement
inconsistants ont été élagués. Au fait, nous cherchons a explorer comment se comportent les
différents scénarios (prouvés comme temporellement consistants), lorsque on intégre en plus la
problématique des conflits de ressource. Par conséquent, on peut remarquer que le média Vids est
forcé de violer la région R; (détenue par I'mg;), pour initier sa propre présentation ; Ceci intervient
a la date 4s, et est dénoté par 'occurrence de I’événement de violation active * B(Vids) étiquetant

larc (1—7). Cette configuration implique (quelque soit le scénario considéré), que I'mg; ne pourra

9. Dans le respect de la valeur de synchronisation de son événement de terminaison
10. Dans le respect de la valeur de synchronisation associée a I’événement de début de ”Auds
11. L’occurrence de cet événement dénote que le lien n’est plus visualisé et par conséquent 'utilisateur ne peut
interagir a partir de cet instant avec la présentation.
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{B(img1),B(Vid1),Syn(Vid1,vid2)} Anc {B( Par2), b(Vid2)} E(Img2) E(Img1) {B( txt ),B( Aud1) }

{B( Par2), E(Aud1) {Syn( Aul, Aud2),B( Aud2),B( Img2))

E(Img1)

occ(Aud?

{B( Par2), E(Akd1)

>
>

{B( txt ),B( Aud1)}
occ(Aud2)
{B( Par2), E(AudL)} {Syn( Aul, Aud2),B( Aud2),B( Img2)}
B(par2)

{Syn( Aul, Aud2),B( Aud2),B( Img2)}

Tout(Aud2)

{B( Txt),B( Aud1),B( Img2)} occ(Aud2)

{B(txt ),B( Audl)}

occ(Aud2)

occ(Aud2) Tout(Aud2)

{E(txt ), E(Aud2), E(vid2), E(Img2) }
occ(Aud2)

TouT(Aud2)

e

{E(txt ), E(Aud2), E(vid2), E(Img2) }

FIGURE 6.1 — Graphe d’accessibilité capturant les contraintes temporelles et de synchronisation
de 'exemple de la Figure.4.3

étre percu pour au plus la derniere seconde de son exécution. Ce comportement est spécifié par la
génération de ’événement de violation passive E(Img;)* étiquetant les arcs (8 — 13) et (7 — 12).

A d’autres égards, il est & noter que le média Vid; (qui a acquis initiallement la région Ry est
en position de la garder jusqu’a sa fin), empéche le média Taxt d’étre visualisé malgré que Vid;
est en mesure de libérer la ressource région avant que Tzt ne se termine. Ces cas sont illustrés
par les scénarios décrits par les chemins (0 — 30 — 22) et (0 — 24 — 22), modélisant
les scénarios ot Txt est imperceptible pour la durée totale de sa présentation '2. Par ailleurs,
seulement le scénario décrit par le chemin (0 — 13 — 22) permet de percevoir T'zt, a condition
que l'interaction de I'utilisateur intervient a la date 5s ; achevant Vid; avant que T'xt ne commence.

Pour expliciter encore plus l'interet de cette vérification, considérons maintenant la méme
présentation SMIL, mais en assumant le fonctionnement du lecteur Ambulant. Au vue de cette
derniére hypothese, ordre de priorité adopté est inversé (i.e, les médias T'xt, Aud;, et I'mg; ont
la priorité sur respectivement, Vidy, Auds, et Vidy). De 1a, le graphe d’accessibilité correspon-
dant a la spécification formelle est présenté en Figure.6.2.b. En comparant ce dernier avec celui
de la Figure.6.2.a, on peut remarquer que le chemin 23 — 24 — 22 n’existe plus'®. Plus
concretement, le média Txt qui a la priorité, est en mesure de violer Vid; si ce dernier ne se ter-
mine pas avant 5s. Ainsi, Vid; sera non perceptible entre 5s et 8s, et par conséquent 1'utilisateur
ne peut interagir avec le lien. Donc, occurrence de *B(T'zt) étiquetant 'arc (12 — 23) dénote la
préemption de la ressource Ry (détenue jusqu’a lors par Vidy), et ceci se produit seulement dans
le scénario décrit par le chemin 0— 23 — 22. Par ailleurs, le scénario donné par le chemin

0— 13 — 22, décrit le cas ou 'utilisateur intervient a I'instant 5s juste a temps pour achever

12. Ces comportements sont indiqués par 'occurrence des événements de violation passive B(T'xzt)* respective-
ment, E(Txt)* étiquetant les arcs (12 — 23) respectivement, (29 — 22,36 — 22).
13. Ce chemin dénote le scénario ou I'interaction de l'utilisateur intervient entre 5s et 6s
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{B(img1),B(Vid1),Syn(Vid1,vid2)}

* B(vid2)

Anc E(ImgD)* (B(0t)* B(Audl) } Anc {B( Par2), E(Aud1) {Syn(Aul, Aud2),B( Aud2),B( Img2))

Tout(Anc)

E(Vid1) {B( Par2), E(Apd1) e
() () ) > >

{B( txt ),B( Aud1)} occ(Aud?)

occ(Aud?d

{B( Par2), E(AudL)} {Syn( Aul, Aud2),B( Aud2),B( Img2)}

{Syn( Aul, Aud2),B( Aud2),B( Img2)} e e
Tout(Aud2)

occ(Aud2)

occ(Aud2)

occ(Aud2) Tout(Aud2)
(E(xt)* | E(Aud2), Evid2), E(img2) }/ (E(XO™ [E(Audd), E(vid2), E(Img2)}
occ(Aud2)
TouT(Aud2)
” e N
> >
{E(txt ), E(Aud2), E(vid2), E(Img2) }
(a)
{B(img1),B(Vid1),Syn(Vid1,vid2)}
B(vid2) *
E(Img1) {* B(txt ),B( Aud1) }
Tout(Anc)
E(Vid1) * {B( Par2), E(Ahd1)

>
>

{B( txt ),B( Aud1)}

{B( Par2), E(Aud1)}

{Syn( Aul, Aud2),B( Aud2),B( Img2)}

{Syn( Aul, Aud2),B( Aud2),B( Img2)}

occ(Aud2)

occ(Aud2)

occ(Aud2) Tout(Aud2)

{E(txt ), E(Aud2), * E(vid2), E(Img2) }
occ(Aud2)

Tout(Aud2)

()
&)

{E(txt ), E(Aud2), * E(vid2), E(Img2)}
(b)

FIGURE 6.2 — Les graphes capturant en plus les contraintes ressources de la présentation multi-
media, en adoptant le fonctionnement des deux lecteurs.
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Vid; avant que Txt ne commence.

De plus, quelque soit le scénario considéré, le média Vids est non perceptible durant la premiere
seconde de sa présentation (entre 4s et 5s) puisque la région R; est détenue par Img; *. Toutefois,
Vidy poura étre perceptible a I'instant s, une fois que I'mg; sera achevée. Ceci est dénoté par la
génération de I’événement de violation active *E(V'idy) étiquetant les arcs (36 — 22) et (21 — 22).

Remarque : Il est a noter que faisant le constat que les méthodologies de vérification existantes
ne traitent pas la problématique des conflits de ressources ; il en résulte que le graphe obtenu, induit
des scénarios supplumentaires (chemin 24 — 22 dans la graphe de la Figure.6.1) pouvant fausser

la vérification de la consistance.

6.5 Conclusion

Nous avons montré a travers ce chapitre comment exploiter le graphe des classes (obtenu &
partir d’une spécification ST PTPN), pour la vérification de ses propriétés linéaires, et pour le
calcul des temps minimimum et maximum de n’importe quel chemin du graphe. Par ailleurs, nous
avons développé une méthodologie permettant de vérifier la consistance qualitative des documents
multimédia. Ce dernier concept a été défini pour étendre les concepts précédemment dédiés a la
vérification de la cohérence temporelle, afin qu’ils puissent prendre en charge la détection et le

traitement des conflits de ressources dans ces applications.

14. Ceci est illustré par la génération de I’événement de violation passive B(Vidz)* étiquetant arc (1 — 7).



Chapitre 7

Conclusion Générale

7.1 Bilan

La vérification et I’analyse des propriétés des systeémes temps réel est une tache ardue ; d’ailleurs
les applications multimédia en sont un exemple concrét du fait des sémantiques complexes qu’elles
induisent. Les méthodes formelles ont longtemps été utilisées pour I'analyse de ces systemes parmi
lesquelles celles basés sur les réseaux de Petri. Principalement, les techniques d’analyse basées sur
I’exploration de ’espace d’état de ces systemes sont des solutions exhaustives mais couteuses;
néanmoins elles permettent de répondre indubitablement aux propritétés de ” sireté”.

Nous avons tenter a travers cette these d’apporter un certain nombre de solutions a des
problématiques différentes mais néanmoins participant a la proposition d’une méthodologie for-
melle permettant de modéliser et d’analyser les systemes temps réel complexes. Les systemes
multimédia étant dans; nous avons exploré leurs comportements et leurs exigences en termes de
temps, de synchronisation, et de ressource. Plus particulierement, la gestion des ressources fut un
point important & explorer dénotant d’une problématique nouvelle qui fallait aborder minutieuse-
ment. D’ailleurs, nos investigations ont permi de recenser les besoins en terme de ressources non
critiques (canal audio, région), et d’explorer leurs schémas d’allocations.

A partir de ces besoins, la proposition d'un modele appelé STPTPN (Pre-emptive Time
Petri Nets with Synchronizing Transitions) a été élaborée et déclinée[14][16]. Ce dernier permet
d’étendre les RAPT & différents mécanismes dont certains ont été précédemment introduits dans
la littérature, tels que :

— la synchronisation : permettant le tir simultané et indivisible d’un ensemble de transitions

appelé " rendez-vous” selon un schéma de synchronisation prédefini; les stratégies de Senac
et autres ont été considérés [87];

— les chronométres : permettant de modéliser 'arrét la suspension et la reprise de ’horloge

temporelle d’une transition (chronomeétre). Ces actions sont induites grace a la sémantique

des arcs standards et des arcs inhibteurs [83].
et d’autres nouvellement introduits, tels que :

— la priorité en temps réel [11][10] : permettant de résoudre le non déterminisme lors du tir
des transitions concurrentes en associant des priorités opérant en temps réel ;
— les hyperarcs de préemption [14], et les arcs de privation de ressource [20] : permettant de

spécifer les schémas d’allocations de ressources non critiques ;

105
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— les arcs de franchissement : permettant de conditionner le tir d’une transition en fonction
de la disponibilité des ressources non critiques.

De plus, le raffinement de la notion d’événement (événement fort, événement de violation
active et événement de violation passive) associé au tir d’une transition a permi d’expliciter les
comportements induits par les schémas d’allocation des ressources non critiques.

Grace a ce cadre formel, il est devenu possible de capturer et de modéliser avec plus de fidélité
et de précision les comportements les plus complexes induits par les systemes temps réel et en par-
ticulier des applications multimédia. D’ailleurs, nous avons montré comment notre modele pouvait
facilement spécifier de maniere naturelle et implicite les exigences des présentations multimédia
SMIL, et ce au contraire des autres méthodologies existantes [41][47][84][71].

Toutefois, le pouvoir d’expression de ce modele ne pourrait étre exploitable si aucune ap-
proche d’analyse de ses propriétés n’aurait été pourvue. Pour ce faire, nous avons développé deux
approches pour la construction du graphe des classes d'un ST PTPN.

— Le premiere approche permet de construire le graphe des classes exact d’'un ST PT PN. Dans
cela, nous avons formulé 'expression d’une classe E au moyen du couple (M, D); ou M est
le marquage accessible et D est un systeme de contraintes utilisant les variables transitions.
Nous avons montré que D s’écrivait dans ce cas par la conjonction de deux sous-systemes
DAD tel que D est de forme DBM (Difference Bound Matriz), alors que D regroupe toutes
les contraintes de forme générale dite polyédrique. Cependant, les tests de consistance et de
franchissement nécessitent ’extension du systéme D aux contraintes relatives aux rendez-
vous fortement sensibilisés. La complexité du calcul d’une classe est d’ordre exponentiel
facteur du nombre de variables présentes dans le systeme étendu ; handicapant sérieusement
la construction du graphe lorsque ce dernier devient de taille importante. Le graphe ainsi
construit préserve toutes les propriétés linéaires du modele.

— Afin de réduire la complexité de calcul, nous avons exploré dans la seconde approche une
technique implémentant la sur-approximation DBM du systeme D. Cette derniére consiste a
éliminer systématiquement toutes les contraintes polyédriques D. Ceci permet de réduire la
complexité de calcul d’une classe ainsi que des différents tests. Cependant, le relachement de
contraintes non DBM peut induire des séquences de franchissements additifs non accessibles
dans le graphe exact. Le graphe ainsi construit est dit par conséquent sur-approximé, tel que
chaque classe sur-approximée E est donnée par le systéeme 5, et présentée sous forme d’une
matrice des bornes. Les différents tests et le calcul de toute classe accessible nécessitent
le calcul d’une autre matrice des bornes notée DR représentant les contraintes relatives
aux rendez-vous sensibilisés. Pour ce faire, la complexité de calcul de toute classe E est
polynomiale d’ordre deux estimée & o(I> + 1 x m 4 m) évitant 1'utilisation de 'algorithme
de Floyd/Warshall dont le coiit est estimé au meilleur des cas a o((m + 1)3), ou m et [
représentent respectivement, le nombre de transitions sensibilisées et le nombre de rendez-
vous fortement sensibilisés. Le graphe ainsi calculé est ezact si le modele ne contient pas
d’arcs inhibiteurs, et peut étre sur-approxrimé dans le cas contraire. Dans ce dernier cas,
un sous ensemble des propriétés linéaires sont préservées, notamment celles inhérentes a la
sureté. Par ailleurs, nous avons développé une technique permettant de déterminer a partir
du graphe obtenu une sur-approximation des temps minimaux et maximaux de n’importe

quelle sous séquence de franchissement. Ceci peut étre exploité pour I'estimation quantitative
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des propriétés temps réel du modele.

Enfin, tout au long de notre theése, nous avons motivé nos différentes propositions par leur
application dans la spécification des contraintes des documents hypermédias et multimédia. Pour
ce faire, nous avons exploré et exploité les mécanismes définis pour ces besoins en se basant sur
les fonctionnements les plus répandus; pour cet effet, les fonctionnements des lecteurs Real one
[81] et Ambulant [27] ont été considérés.

Une méthodologie d’analyse [6][7][20][19] a été développée permettant de détecter et de localiser
en plus des erreurs dues aux inconsistances temporelles, celles induites par les conflits de ressources.

" consistance temporelle” précédemment introduit dans [85][86] a été étendu par

Le concept de
la définition du paradigme de ” consistance qualitative” [20][19]. Ce dernier permet de vérifier un

panel d’erreurs plus large et d’introduire la notion de qualité de perception vis-a-vis de 'utilisateur.

7.2 Perspectives

Plusieurs travaux futures inhérents a cette these sont a envisager :

— L’implémentation de I'outil d’édition graphique d’'un ST PT PN et mise en oeuvre de I'ap-
proche proposée ; une estimation des performances de la technique est en cours.

— Exploitation de notre technique pour la réduction de la taille des graphes® des classes en
supprimant les comportements induits par la sémantique d’Interleaving ; Comparaison avec
les technique de réduction par ordre pariel[66].

— Adaptation de 'approche d’énumération pour la génération de 'automate temporisé équivalent,
voire du graphe des classes atomiques préservant les propriétés de branchement [38][97].

— Etudes de cas de systémes temps réels complexes incluant entre autres les applications

multimédia.

1. En exploitant le regroupement par rendez-vous.
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Chapitre 8

Annexe A : Preuves

Nous présentons ci-apres les preuves des propositions et théorémes énoncées dans cette these.

8.1 Preuve de la Proposition 1

- Cas de DRy[e,r] : Pour prouver les formules de calcul, il suffit de remplacer DR, [e,7] par
son expression formelle de la Dé finition.20.
DRyle,r] := MAX {Upn(r)}.

Ven€En
Ensuite, nous remplagons Up,, (1) par son expression formelle de la Dé finition.11, en énumérant

tous les cas possibles selon le type de synchronisation associé au rendez-vous r. Par exemple,
si typ(r) € {Or, Wand, Wmas} on obtient :
DRyJe,r] := MAX MAX {yn( )} = MAX MAX{y,(t)}

Ven€E, Vt€Trans(r) vteTrans(r)ve, cEyp
DRy, 7] := MAX {f)n[o,t]}
vteTrans(r)
- Cas de DR, [r,e] : Ces formules sont démontrables de la méme maniére que précédemment.
DR,[r,e] ;= MAX {—Low,(r)}.
Ven€En,

De méme, nous remplacons Low, (r) par son expression formelle en énumérant tous les cas

possibles. Par exemple, si typ(r) € {And, Wand, Amas, Async} , on obtient :

DR, |r,e| := MAX — MAX n = MIN MAX n
[T .] Yen€En vteTrans(r) {1’ ( )} VteTrans(r)ve,,c n{ o ( )}
DR,[r,e] := MIN {D,l[t,

i [T .] VtGTrans(r){ [ .]}

- Cas de DRy[r,r'] : Nous remplagons DR, [r,r’] par son expression formelle.

N { Low, (r") — Lowy(r)

ir'e @,
Upn(r') — Lowy(r) ST )

DR, [r,r'] := MAX

Ven€En
Upn(r") — Lowy (1) sinon
MAX {Lowy,(r") — Low,(r)}
MINQ Ven€hn , sir! € Pp(r)
DRn[r, 7‘,] = é\géé( {Upn(r ) - Lown(’r)}
MAX A{Upn(r") — Low,(r)} sinon
Ven€Ln

Nous procédons ensuite au remplacement de Low,, (r) par son expression formelle en énumérant
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tous les cas possibles selon le type de synchronisation du rendez-vous r. Par exemple, si

typ(r) € {Async, And, Wand, Amas} , nous obtenons :

p
MAX {Lown(r’) - MAX {xn(t)}}
MIN{ Yen€En vieTrans(r) sir' € Bp(r)
n.— MAX U n = MAX n(l
DR, 1.1 uAx {Un )= MAX (5.0}
MAX {Upn(r’) - MAX {:En(t)}} sinon
Ven€En, vteTrans(r)
De la, on peut écrire :
MAX  {Lown(r') — {zn(t)}
MIN { Yen€bn , sir' € @p(r)
DR = MIN MAX  {Upa(r') —{za(t)}
vteTrans(r) Ven€En
MAX  {Upn(r') — zn(t)} sinon
VenEEn

Nous posons ensuite :

MAX  {Low,(r') — {z,(t)}

MIN VMifX — , sir’ € @p(r)
Blt,r')(r) = MAx {Upn(r') = {zn(t)}

MAX  {Upn(r') — zn(t)} sinon

VeneEn

Et nous obtenons ainsi les formules de DR,,[r,7'].

- Cas de B,[t, '](r).

Pour déterminer les formules de §,,[t,7'](r) nous devons remplacer Low, (1) et Up,(r') par
leurs expressions formelles respectives.

Par exemple, en supposant que typ(r’) = And; nous obtenons :
MAX MAX {x,(t') — {zp(t)}

MIN W'GATEE“')EZ?; y gy sirE ®ur)
ﬁ”[t’ T/](T‘) = Vt'€Trans(r' Ve, cE, {yn( ) B {:En( )}
MIN MAX {yn(t') — z,(t)} sinon

vt'€Trans(r' Ve, c Ey,

D’apres la Définition. 14, nous pouvons écrire :
xp(t') = MAX (0, yn(t')+ a(t')) avec, a(t') = EFT(t') — LFT(t)

En effectuant le remplacement dans l'expression de 3,,[t,7’](r), nous obtenons :

—x,(t
MAX maxmax ] o) /
MIN { Y¥€Trans()ve,ep, Yn(t') = an(t) + a(t) sir e @,(r)

Bult,r'](r) == MIN - MAX {yn(t") — {zn(t)}
vt'€Trans(r’ e, € Ey,
MIN MAX {y,(t') —zp(t)} sinon

\ Vt'€Trans(r')e,cE,
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MAX MAX
MIN Vt'€Trans(r’)

D
8.1t 7)) = uin  {Dulee1)
Vt'€Trans(r’)

Dy[t, o]
Dolt,t]+ (') siv' e d(r)

MIN ){ﬁn[t,t’]} sinon

vt'€Trans(r’

Les autres formules de 3,,[t,7’](r) se démontrent de la méme maniere.

8.2 Preuve du Théoréeme 5

La condition du Théoréme.5 peut étre formulée par :  MIN MAX {Upy,(r)} < 0. Cette
VrESenablenveneEn

condition dénote que si l'état e, accessible dans E, qui maximize y ]\34 I ]\gl {Upn(r)} de telle
redSenablen

sorte que y ]\g I ]\l; {Upn(r)} < 0 soit satisfaite (e, est temporellement inconsistant), alors tous
reoenaolen

les états accessibles dans F,, sont aussi temporellement inconsistants puisque ils vérifient tous la
Définition 12.

8.3 Preuve du Théoréme 6

Prouvons la contraposée : r,, est non franchissable ssi, Ir € Senable,—1, DRy,—1[rn,7] < 0, ou
Ir € ®,-1(ry), DR,_1[rn,r] < 0. Cette condition peut étre formulée comme suit : Ir €
Senable,—1 MAX {Upp_1(r) — Low,—1(rp)} <0 V

Ven_1€FE,_1
Ir € Op_q(rn), MAX {Low,_1(r") — Low,—_1(r)} = 0; en clair si état e,_; accessible
Ven—1€En_1

dans F,_1 qui maximiserait les écarts entre r, et les autres rendez-vous fortement sensibilisés

ne satisfait pas les contraintes de franchissement de la Définition 13. (en d’autres termes 7,

est non franchissable a partir de e,_1), alors le rendez-vous r, est donc non franchissable a
partir de n’importe quel état accessible dans En_l, puisque tous ne satisfont pas la condition de

franchissement donnée dans la Dé finition 13.

8.4 Preuve de la Proposition 2

1. La clause (1) est donnée en Dé finition 14.

2. Démontrons les formules de calcul de la matrice IN?n

(a) Cas de Dy, 1.
Nous remplacons l~?n [e,t] par son expression formelle donnée en Définition 19. De la,

plusieurs cas peuvent étre observés selon ’dge de la sensibilisation de la transition ¢ :

i. Sit est persistante, alors nous observons deux cas :
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A. Sit € Ti,_q; t était inhibée au point n — 1
Dnle,t] := MAX{yn(t)}

Ven€En
D’apres la Définition 14 , nous avons y,(t) = y,—1(t) d’ott :

Dyle, 1] := MAX {y,—1(1)}

VenEEn
Comme 'espace de En_l inclut celui de E‘n, nous avons la sur-approximation :
Dn—l [.7 t]an—l [.7 t]

B. Sit ¢ Ti,_1; t n'est pas inhibée au point n — 1
En conformité avec la Dé finition 14, nous avons : yn(t) = yn—1(t) — 1. De 14,
nous écrivons :

Dofot] = MAX {yus(t) = ra}.
Ven€En
Par conséquent, pour optimiser la valeur précédente, nous devons minimiser

la valeur de r,. Pour ce faire, en se basant sur la condition de franchissement
donnée par la Définition 13 ; la variable r, prend ses valeurs dans le respect
des contraintes, (2) :

MIN  Lowy_1(r)

0 X Lowy—1(ry) 21y, X MIN Vre ®pn_1(rn)
o MIN  Upp_1(r)

VreSenablen—1

De plus, les états appartenant a la classe E,, sont seulement la projection des
états de la classe En_l satisfaisant I'inégalité (2). Par conséquent, nous pouvons
écrire :

Dyle,t] . = MAX {Yn-1(t) — Lowy—1(rp) }-
Ven_1€FE,_1

Ensuite, pour obtenir la formule de l~)n [e,t], il suffit de remplacer Low,,—1(ry,)
par son expression formelle donnée en Dé finition 11, en considérant les valeurs
possibles de typ(r,). Par exemple, si typ(r,) € {And, Async, Wand, Amas},
nous obtenons :

Dyle,f] := MAX  {y,1(t) —  MAX {z, 1(t)}}
Ven—1€En_1 Vt'eTrans(rn)

Dufe.t]:= MAX { MIN {yn_1(t) — zn_t(t)}}
Ven—1€En_1 Vt'€Trans(rn)

Dyple,t]:= MIN  MAX {y,_1(t) — zn_1(t)}
Vt'€Trans(rn)Ve,_1€En_1

Dyne,t]:= MIN {f)n_l[t’,t]}.
Vt'€Trans(rn)

ii. Sit est nouvellement sensibilisée, alors en se basant sur la Définition.14, nous
avons y,(t) = LFT(t) :

Do, ] := é\/[éé({yn(t)} = é\L;lé({LFT(t)} = LFT(t)

(b) Cas de Dy[t,e].

i. Sit est persistante, alors nous observons deux cas :
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A. Sit € Ti,_q; t était inhibée au point n — 1
En se basant sur la Dé finition 19, nous écrivons :
Dnlt, o] := MAX{—z,(t)}
Ven€FEn
D’apres la Dé finition 14, nous avons x,(t) = x,—1(t) d’ou :
Dnlt, o] := MAX{—ay1(1)}
Ven€En
La aussi, comme l’espace de E,_; inclut ’espace de E,, nous avons la sur-

approximation :
Dy[t,o]<Dy_1][t, o]
B. Sit ¢ Ti,_1; t n'est pas inhibée au point n — 1
En conformité avec la Définition 14, nous avons : x,(t) = MAX (x,—1(t) —

T, 0). De la, nous écrivons :

Dylt,e] ;= MAX {MIN(ry — xn_1(t),0)}
Ven€En
Pour optimiser l'expression {MIN(r, — x,—1(t),0), nous devons maximiser

la valeur de 7,. En se basant sur la relation (2), nous remplacons 7, par

MIN  Lowy_1(r)

MIN vre @n-1(rn) , et dela nous écrivons :
MIN  Uppi(r)

VreSenablen—1

Dylt.,e] ;== MAX MIN MIN  Low,_i(r) — zp_1(t)
Ven_1€E MIN { 7€ ®noalra)
n—1 n—1 MIN Upn—l(r) — :L'n—l(t)
VreSenablen—1

Comme ®,,_1(r,) C Senable,—1 nous pouvons alors écrire :

5n[t, o] :=
0
MAX  {Low,(r') — {zn(t)}
MIN{ "0e sir' € @y(r)
MIN MIN MAX  {Upn(r") — {zn(t)}
VreSenablen—1 Ven€En
MAX  {Upn(r') — zn(t)} sinon
VenEEn

Ensuite, il suffit de remarquer l'expression de 3,,_1[t,7|(r), et de la nous
obtenons la formule :

Dt s= 21 (0. MIN {5, e} )

A ce point, la précedente formule est exacte. Cependant comme les valeurs de
B—_1lt,r](rn) peuvent étre approximées, par conséquent la valeur de D, t,e] le
devient aussi. Pour limiter cette sur-approximation lorsqu’elle se produit nous
minorant la valeur de D, [t, ] comme suit :

5n[t7 .] = é\géé({_xn(t)} = é\géé({MIN(_yn(t) - Oé(t),O)}

Dylt,e] := MIN <o,yé§{—yn(t)} - a(t)> .= MIN <0, —é%é']ﬁ\f{yn(t)} - a(t)>

Dalt.o] = MIN (o, ~MAX (1n(0)) - a(t))
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Dyt o] = MIN (0, ~Dyle,t] - a(t)>

Donc,
Dult,o] = MIN (o, “Dyfe,t] a(t)>

Remarque : Cette minoration peut ne pas étre de rigueur, elle permet ici de
controler 'exactitude de I'algorithme. Dans le sens ot la valeur de M IN(0, 5,,_;[t,7](rn))
doit étre toujours supérieur ou égale & MIN <0, —D, [o,t] — a(t)).

ii. Sit est nouvellement sensibilisée, alors en se basant sur la Définition.14, nous
avons zp(t) = EFT(t) :

Dylt, o] := yéé({—xn(t)} = yéé({—EFT(t)} = —EFT(t)

(c) Cas de Dyt 1.

Nous remplacons l~?n [t,t'] par son expression formelle donnée en Dé finition 19. De la,
plusieurs cas peuvent étre observés selon I’age de la sensibilisation des transitions ¢’ et
t:

i. Sitout' est nouvellement sensibilisée, nous observons les cas suivants :

A. Sit est nouvellement sensibilisée :

Dult.t) := MAX {ya(t) — 2a(t)} = MAX{yn(t') — EFT(t)}

_ Ven€FEn VengEn _
Dult,¥] :i= MAX {ya(#)} — EFT(t) = Dy[o,#] + Dylt.e]
Ven€FEn

B. Sit' est nouvellement sensibilisée :

Dyt,t'] := MAX {y,(t') — wa(t)} = MAX{LFT (') — w,(t)}
Ven€FEn Ven€FEn
Dyt,t'] := LET(t') + MAX{—2,(t)} = Dyle,t'] + Dy[t, ]
Ven€FEn

C. Si t et ¢/ sont nouvellement sensibilisées :
Dyt t'] := MAX {yn(t') — 2n(t)} = LFT(t') — EFT(t) = Dy[e,t'| + Dy[t, ]

Ven€FEn

ii. Sit et t' sont persistantes, plusieurs sous cas sont observés selon le statut des

transitions ¢ et t’ au point n — 1.

A. SiteTi,_1ett €Ti,_1;les deux transitions sont inhibées au point n — 1.

Dylt,t'] == MAX  {ya(t') — zn(t)}
Ven€En
En se basant sur la Dé finition 14 : yn(t) = yn—1(t) et x,(t) = zp_1(t).

Dyt #'] = MAX {yn1(t) — 2n_1(t)}
Ven€EnR

D’un coté nous avons : Dy[t,t'] =< Dy_1[t,t]

et de lautre : Dy, [t,¢'] < Dye,t'] + Dy[t,e].
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Nous pouvons prouver par induction sur (n) que :

Dyt t'] := Dp_1[t, t'] si Dp_q[t,t'] < Dyle,t'] + Dylt, o]

Dy [t,t'] := Dyle,t'] + Dy,[t,e] sinon

Dot la formule : Dy[t, '] ;== MIN(Dp_1[t,t'], Dyle,t'] + Dylt,e])

B. Sit & Ti,_1 et t ¢ Ti,_1; les deux transitions ne sont pas inhibées au point

n— 1.

Dplt,t'] = MAX  {yn(t') — zn(t)}
Ven€FEn
Toujours sur la base de la Dé finition 14, nous écrivons :

Dy[t,t] := MAX  {yn(t') — MAX(0,2,_1(t) — ra)}

VenGEn

Dyt,t'] := MAX  {yn(t)) + MIN(0,ry — zn1(t))}
Ven€En

Dyt,t'] := MAX {MIN(yn(t), yn(t)+rn -z 1(t))}
Ven€Eny

MAXAyn(t')}

Dyt t] := MIN { Ven€ln /
éWAé({(yn—l(t ) = Tn) + 10— Tno1(t)}
en€lin

Apres élimination de 7,

MAXy, cg, Agn-1(t") — zna(t)}

MAX{yn(t)}
Ven€En

Dy[t,t'] := MIN

Comme pour la démonstration précédente, nous prouvons par induction que :

MIN(Dy_1[t,t'], Dple,t'] + Dyt ])
Dyt,t'] := MIN{ -

Do, t']

De 13, nous déduisons la formule : Dy [t,#'] := MIN(Dy,_1[t,t'], Dyle,t'] +
ﬁn[tv o))

C. Sit € Tip—1 et t' ¢ Ti,_1; Seule la transition t est inhibée au point n — 1.

5n[tv t'] = MAX{yn(t') — zn(t)}
Ven€En
D’apres la Dé finition 14, on a y,(t') = yp—1(t') — rp et 2, (t) = zn—1(2).
Boft, ] := MAX (g 1(t) — 1 — 2n_1())
Ven€EnR
Bult, ] i= MAX {gs(#) — 1 — 201}
Ven€En
En remplacant r, par sa valeur minimum donnée par Low,_1(ry), et en se

projetant sur l'espace de En_l, nous obtenons :

Dy[t,t']:= MAX {yn-1(t') — zpn-1(t) — Lowp_1(rn)}
Ven—1€En—1

En procédant ensuite a la sur-approximation de la valeur de l~?n [t,t] :

Bultt] = MAX {gorr(t) —2ar(} + MAX {—Low,_1(r)}
Ven—1€E,-1 Ven_1€F,_1
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5n[t7t/] j En—l[t7t/] + ﬁn—l[rna.]

Comme D,[t,#'] < Dy[e,t'] + Dy|[t, ] nous déduisons la formule :

N Dn_l[t,t,] +5n—1[rn7.]
Duftt] X MIN
Dn [., t/] + Dn [t7 .]

D. Sit ¢ Ti,_1 et t’ € Ti,_1; Seule la transition ¢’ était inhibée au point n — 1.

En[t’t/] = é\géé({yn(t/) —n(t)}

D’apres la Dé finition 14, on a :
Un(t') == yn—1(t) et z,(t) := MAX(0,2p—1(t) —14), d’0U :

Dylt,t'] := MAX {yn(t') — MAX(0,2,_1(t) — 1,)}

Ven€En,

Dyt ] := MIN <MA2(yn(t’), MAX {yn(t') + 70 — 2n1(t)}

Ven€En Ven€En >

Dy[t,t'] ;= MIN <MA2(yn(t’), MAX {yn(t') + 10 — Tn_1(t) }
Ven€En Ven€En,

En procédant ensuite a la sur-approximation de la valeur de IN?n [t,t]

Doitt] = MmN (MAzcyna'), MAX {ya(t)) — 2na(D)} + MAzfr_n)

Ven€En Ven€En Ven€En
Ensuite, nous posons :
DSpln—1,n] = MAX {r,} =0
Ven—1€En1

Par conséquent, nous écrivons :

N _< N Dy _1[t,t'] + DSp[n — 1,n]
Dylt,t'] _N MIN | Dyfe,t'l, MIN | D, le t]+ D,[t,e] + DSu[n —1,n]

Comme D, [t, 1] —j Dy[e, '] + Dy[t, o] nous écrivons :

n,/_ n—1[0, n| — 1, N, Nn.a Nn ) ®
Dot t] = MIN(D [t,'] + DSu[n —1,n], Dyle,t'] + Dyt ]))

La démonstration des formules de calcul de DS, [n — 1,n] est donnée ci-apres.

8.5 Preuve de la Proposition 3

1. casou i=n
(a) DSpln,n] := 0; évident.
(b) DSp[n, 7] := MAX {Up,(r)}

space(ST)
En se basant sur les Définitions 21 et 22, il apparait clairement que space(S}*) détermine
I'espace de E,.

DSp[n, 7] := MAX {Upn(r)} = MAX{Up,(r)} = DRye,7].
space(S}) Ven€En
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(¢) DSp[n, 7] := MAX {Low,(r)}

space(SI)
Remplagons ensuite Low,(r) par son expression formelle selon le type de synchronisa-

tion associé a r. Par exemple, si typ(r) = And
DSp[n, 7] := MAX MAX {a,()}:= MAX MAX {MAX(0, yn(t)+a(t))}

space(S)VteTrans(r) VteTrans(r)space(S;*)
DS, =MAX (0, MAX MAX {y, t
& [n (O VteTrans(r)space(S;*) {y ( ) ( )}>
DSnln, 7] := MAX (o, MAX f)n[.,t] + a(t)}> .
vteTrans(r)
(d) DSy[r,n]:==— MIN {Low,(r)} = — MIN {Low,(r)} = DR,|[r,e].
space(S}') Ven€En
() DSu[n,t]:= MAX {ya(t)} = MAX {ya(t)} = Dyl[e,t].
space(S]') Ven€En
(f) DS,[t,n] := — MIN {a,(t)} = — MIN {2, (t)} = Dy[t,e].
space(S;") Ven€En

2. Cas de DS, [i,n] :

Remplacons DS, [i,n] par son expression formelle de la Dé finition 23 :

DS, li,n] = sz])\iﬁX {rit1 + .. +ra}.

Ensuite, en utilisant la Dé finition 22, nous nous projetons sur I'espace space(S;‘_l) en
MIN  Lowy,_1(r)

Vre @1 (rn)
MIN  Upp_1(r)

VreSenable,—1

maximisant la valeur de r,, en lui substituant MIN
Nous obtenons ensuite la valeur de DS, [i,n] comme suit :

MIN  Lowy_1(r)

= MAX Lrji+ .41, +MIN| 7€ En1lm)
space(S7 1) | T = MIN  Upp_y(r)
VreSenablen—1

MIN MAX rig1+..+rn—1+ Low,_1(r)
Vre <1>n—1(7“n)space(5"71)

MIN — MAX rig+ ..+ 71+ Upya(r)
VreSenable, 1space(S]"~ 1)

MIN {DS, 1[i,%
vre &, 1(rn{ I[Z 7"]}

MAX {DS,_1[i, 7]}
space(S7™ 1)

= MIN

= MIN

3. Cas de DS, [n,1] :

Nous pouvons écrire : DSy [n,i] := — MIN {riz1+ .. +17n}
space(ST)

En utilisant la Définition 22, nous nous projetons sur ’espace space(SZ-”_l) en minimisant

la valeur de r,, ce qui revient a lui substituer Low,—1(ry,) :

DSp[n,i] := — MIN {rig1+ .. 411 + Low,_1(ry)}
space(S]'~ L

DS, [n,i] := DSp_1[rn, 1.

4. Cas de DS,[i, 7] :
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Nous écrivons : DS, [i, 7] := MAX {rivi + ..+ 1o+ Upn(r)}
space(SI)
Remplacons Up, (r) par son expression formelle selon le type de synchronisation associé au

rendez-vous. En supposant par exemple que typ(r) € {Or, Wand, Wmas} , on obtient :

space(ST) vteTrans(r)

DS,li,7]:= MAX MAX {r; Yo+ Un
[Z ] vt€Trans(r)space(ST) {7" 1 t..t+rpty ( )}

DS,[i, 7] := Wé\%gg(r) {DS,[i,t]}.

5. Cas de DS,[i, 7] :
DSyli, 7] == MAX {riz1+ ..+ rn+ Low,(r)}

space(ST)
En supposant que typ(r) = And, on obtient :

DS,[i,7]:= MAX {r; rm+ MAX Az,
[Z T] space(ST) {7’ F1t +Vt€Trcms(r {-’L’ ()}}

DS,[i,7]:= MAX {r; rm+ MAX {MAX(0,y, ¢
[Z T] space(ST) {T w1t +Vt€Trans(r){ ( Y () ())}}

MAX {'f'i+1 + ..+ rn}
space(S) \—— -

MAX MAX <r; vt uynt t
VteTrans(r)space(SI") {u ety ( ) + a( )}

DS,[i, 7] := MAX

DiSpli, n
N e
DSuli, 7= MAX A yrax (DS,fi 6] + a(t)}
vteTrans(r)
6. Cas de DS, [r,1] :
DSy[r,i] .= =MIN{rit1 + ..+ ry + Low,(r)}.

space(ST)

En supposant que typ(r) = And, on obtient :

DSylri] := —MIN{rip1 + .. +1rn+ MAX {z,(t
[ ] space(S”){ +1 vteTrans(r) { ( )}}
DSylryil := MIN —MIN {rig1+ ..+ + 2z,

[ ] vteTrans(r) space(ST) { 1 ( )}
DS,[ri] == MIN {DS,]t

[T Z] VtETT’ans(T’){ [ Z]}

7. Cas de DS, i, ]
(a) Sit est persistante, deux cas sont observés :

i. Sit est non inhibée au point (n — 1).
DSy, t] := Mf%X {riss + .+ +ya(t)}
space(S

Nous remplacons y,(t) par y,—1(t) — 7,; nous éliminons ensuite la variable 7, .
DSn[Z,t] = MAX {T'H.l + ..+ T'n + (yn_l(t) — r_n)}

space(ST

DSyli,t] := MAX {rig1+ ..+ a1+ yn-1(t)}

space(ST)

D’un coté nous avons, DS, [i,t] = MAX1 {rivit t+ra—1+tyn—1(t)} = DSy-1]i, 1]
space(S]' ™)

De l'autre coté : DS, [i,t] < MAX {Tz+1 +.. 4+ MAX {y,(t)}.

space(ST) space(SI)
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Et nous prouvons par induction sur la valeur de (i) que :
DS, i t] := DSp_1[i, t] DS,,_1li,t] X DS, [i,n] + Dyle,t]
DS, [i,t] == DSyli,n] + Dy[e,t] sinon

d’ou la formule

DS, li,t] := MIN(DS,_1[i,t], DSyli,n] + Dy|e,t])

ii. Sit est inhibée au point (n —1).
DSn[i7t] = MAX {Tz-i-l + ..+ +yn( )}

space(ST)
D’apres la Définition .14, on a : yn(t) = yn—1(t)

D&MJyz.MAX{nH+-+wh+%zﬂ)}

space(SI)

En procédant a la sur-approximation de la valeur de DS, [i,t], nous obtenons :

DSpli,t] 2 MAX {rigi+ ..+ 71+ yn1(t)} + MAX {r,}

space(ST1) space(SI")
DSpli,t] = MAX {riga+..+rp} + MAX {y,1(t)}
space(ST) space(ST)

DSp_1[i,t] + DSp[n — 1,n]

DS,[i,{] <MIN _
DS, li,n] + DyJe, 1]

(b) Sit est nouvellement sensibilisée.

D&mmzﬁﬁgvm+-+m+%0}

Tenant en compte que y,(t) = LFT(t), nous écrivons :
DS,[i,t] := MAX {n+1 + ..+ 7} + LFT(t) = DSy[i,n] + LFT(t).

space(S

8. Cas de DS,[t,1]

(a) Sit est persistante, deux cas sont observés :

i. Sit est mon inhibée au point n — 1.
DSult,i] :=— MIN {rig1+ ..+ 10 +20(t)}

space(ST)
Nous pouvons constater que :

DSplt,i] = — MIN {rm + .4}t — MIN {z,(t)}

space(ST space(ST)
DS, [t,i] X DSy[n,i] —I—Dn[ ;o).

Par ailleurs, nous remplagons x,,(t) par MAX (0, x,—1(t)—ry,) et nous obtenons :
DS, [t,i] = —s%éljs\{ {rigi+ .+ + MAX(0, xp1(t) —7n)}

- MIN {Ti+1 +. T+ xn—l(t)}
space(S?) \—— —

- MIN {rigi+. 41}

space(ST)

DSylt.i] == MIN

Comme D'espace space(S!"') inclut celui de space(SP).

- MIN {Ti+1 4+ . T+ a:n_l(t)}
DS,[t,i] = MIN {  space(S;™") Y7 -

DS, [n, i

DSyt 1]

DS, [t,i] < MIN{ S.in. ]
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Ensuite, nous prouvons par induction sur la valeur de (i) que :

DS, [t.1] = DSyt ] s DSy_1[t,i] < Dylt, o] + DSy[n, ]
D,[t,e] + DSy[n,i] sinon

De la on déduit la formule :

DS, 1]t 1]

DSt i) := MIN { Z |
D,[t,e] + DS, [n,i]

ii. Sit est inhibée au point n — 1.

DS, lt, i = — MIN {T‘H_l +. A+t an(t)}
space(S

DSyt i = — MIN {T‘H_l + o+ rntaa_1(t)}
space(ST)

En procédant & la sur-approximation de la valeur de DS, [t, ], nous obtenons :

DSultyi] = — MIN {riz1+..+7ro-1+zn-1(t)} — MIN {r,}

space(ST) space(ST)
DSultyi] = — MIN {riy1+..+1r} — MIN {z,(t)}
space(ST space(ST)

Nous obtenous la formule
DS, _1[t,i] + DSpn,n — 1]

DS,t,i] < MIN s
DS, [n,i] + Dylt, o]

DS, _1[t,i| + DRy,—1[e,74]

DS,t,i] < MIN s
DS, [n,i] + Dyt ]

(b) Sit est nouvellement sensibilisée.
DS, [t7 Z] = _MINspace(S?){ri-‘rl +. T+ Tn + xn(t)}
Nous avons, z,(t) := EFT(t); ce qui revient & écrire :

DSult,i] == MIN {ri1+..+1n} = BFT(t) = DSuln,i] - EFT(2)

space(ST)



Chapitre 9

Annexe B : Implémentations et

études de cas

Les tests de simulation ont été réalisés sur un Pentium V -Vitesse Processeur 2,7 GH et doté
d’une capacité mémoire vive de 512 Mo.

Selon les besoins, les tests ont été effectués en utilisant plusieurs outils : I'outil TINA [91],
loutil ROMEO [82], 'outil ORIS [77], et enfin l'outil que nous avons développé ITPN TOOL/[96].
Cet outil permet de construire le graphe sur-approximé DBM d’un réseau de Petri temporel étendu
aux arcs inhibiteurs. Ceci revient a considérer I’approche théorique présentée dans cette these en
considérant des rendez-vous ayant comme regles de synchronisation Async, i.e chaque rendez-vous

est asynchrone constitué d’une seule transition.

T1[50,50] [80,120] T5 [100,150] 7 [200,200] [250,250]
T2 [10,20] [18,28] T6 [20,28] T8 [24,30] T10 [28,38]
Proc1 Proc2 Proc 3 Proc 4 Proc 5

FIGURE 9.1 — Modeéles RAPT utilisés dans les tests.

Par ailleurs, certains outils ne fournissent pas tous les parametres, tels le temps de calcul ou
le nombre d’arcs. Ces données non renseignées seront indiquées ultérieurement par ’abréviation
ND (non disponible). Nous dénotons par I’abréviation NA (non abouti) les tests de simulations
qui ont mené a un crash mémoire.

Les premiers tests que nous avons réalisés tendent a valider notre outil, C.a.d vérifier est ce
que le calcul des graphes exacts pour des RdPT est conforme avec les autres outils. Pour ce faire,

nous avons considéré les combinaisons des RdPT donnés en Figure 9.1. D’abord en expérimentant

126
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le réseau Procl ensuite en le combinant avec Proc2, puis avec Proc3 et Procj et ainsi de suite.

TABLE 9.1 — Résultats d’expérimentations réalisées sur les RdPTs.

Ezemples OUTILS TINA | ROMEO | ITPN
Classes 2 2 2
Proc 1 Transitions 2 2 2
Temps (ms) 0 ND 0
Classes 186 186 186
Proc 1 2 Transitions 262 262 262
Temps (ms) 0 ND 0
Classes 958 958 958
Proc123 Transitions | 1506 1506 1506
Temps (ms) 1 ND 3
Classes 5219 5219 5219
Proc 123/ Transitions | 8580 8580 8580
Temps (ms) | 31 ND 44
Classes 42909 42909 42909
Proc 12 3 /4 5 | Transitions | 73842 73842 73842
Temps (ms) | 734 ND 830

Les résultats de ces expérimentations sont illustrés en Table 9.1. Les résultats montrent que
les résultats donnés pour tous les outils sont identiques. Un avantage certain pour 'outil TINA
en ce qui concerne les temps de calcul. Cependant, les temps de calculs obtenus avec notre outil,
pourraient étre grandement améliorées par ’emploi de structures mieux adaptées et d’algorithmes
de recherches plus efficaces.

La seconde batterie de tests tente de situer 'approche d’approximation DBM que nous propo-
sons ici, par rapport aux autres techniques existantes. Pour cet effet, nous avons utilisé les réseaux
ITPN (Inhibitor Time Petri Net) de la Figure 9.2 en faisant varier les intervalles des transitions
t3 et t5. Nous avons comparé les graphes en considérant trois parametres, le nombre de classes, le
nombres d’arcs et enfin en terme de temps de calcul. Par rapport a ce dernier critere seul ’outil
TINA permet de fournir les temps d’exécutions, les temps des autres outils sont percues comme
étant moins avantageux.

Ces temps permettent de donner une appréciation des gains en complexité de calcul de I'ap-
proche DBM que nous développons par rapport aux approches exactes Polyédre[68] et K-grille[33]
développés respectivement dans les outils ROMFEQ et TINA. Les résultats de ces expérimentations
sont reportés dans la Table 9.2. De la, il est apparu clairement que la méthode des K-grilles
développée dans TINA est meilleure en terme de complexité que celle des polyedres implémentée
dans ROMEQ. Pour preuve les temps que nous percevons de ROMFEQO mémes s’ils sont non ren-
seignés sont assez lents, et les crashages mémoire constatés pour les tests (2, 4 et 6) en sont une
illustration.

Par ailleurs, nous avions été surpris de constater que 'approximation DBM développée dans
[42] et implémentée dans I'outil ORIS [77] donnait les meilleurs résultats car théoriquement nous
prouvons le contraire. Toutefois, les graphes générés pour le premier et cinquieme tests nous ont
vite rassuré. Car nous constatons que cette méthode qui est censé étre une sur-approximation
produit des graphes moins volumineux que les graphe exacts générés par TINA et ROMEO. La

fiabilité de ’outil est mise en cause car la procédure de calcul du graphe n’est implémentée que dans
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T1 [50,50] T3 TS
P1 P2 P3
T2 [10,20] T4 [18,20] T6 [20,28]

FIGURE 9.2 — ITPNs utilisés dans les expérimentations.

une ancienne version de 'outil et fut supprimée dans la version la plus récente. Par conséquent,
seul 'outil ROMFEQO permet de fournir une approximation DBM fiable avec qui nous pouvons
comparer les résultats. D’ailleurs, les écarts entre les tailles des graphes que nous calculons et
ceux de ROMEO sont en notre faveur. Si ROMFEQO calcule des graphes plus compacts pour les
tests (1,2,4,5) néanmoins ces écarts ne dépassent pas une centaine de classes, alors que lorsque
les graphes sont volumineux nous constatons que notre approche est plus performante et que les
écarts peuvent atteindre jusqu'a plusieurs milliers de classes (voir tests 6, 7, 13, 14, 16).

Plus encore, les temps que nous mesurons avec notre outil sont plus avantageux que les autres
outils et plus spéciquement par rapport a l’approche DBM de ROMEQO qui induit des temps de

I’ordre d’une dizaine de secondes pour les graphes dépassant les 10000 classes.

TABLE 9.2 — Résultats d’expérimentations réalisées sur les ITPN.

Exemples OUTILS ORIS TINA ROMEO ITPN
Méthode DBM | K-grilles | Fxact | DBM | DBM
t3 [100,150] Classes 4.066 4.489 4.489 | 5.431 | 5.462
t5 [160,160] Ares ND 6.360 6.360 | 7.608 | 7.632
Temps(ms) 2188 ND ND 45
t3 [100,150] Classes 18.801 17.612 NA | 21.857 | 22.008
t5 [155,155] Ares ND 24.522 NA | 30.065 | 30.203
Temps(ms) 9422 NA ND 365
t3 [100,150] Classes 366 320 320 403 402
t5 [150,150] Ares 460 460 575 574
Temps(ms) 156 ND ND 1
t3 [100,150] Classes 18034 16.913 NA | 21.033 | 21.184
ts [145,145] Ares ND 23.583 NA | 28.989 | 29.127
Temps(ms) 9016 NA ND 336
t3 [100,150] Classes 3728 4.142 4.142 | 5.034 | 5.065
t5 [140,140] Ares ND 5.889 5.889 | 7.095 | 7.119
Temps (ms) 2000 ND ND 37
t3 [100,150] Classes 12896 11.351 NA | 16.354 | 15.358
t5 [135,135] Ares 15.649 NA | 22.230 | 20.835
Temps (ms) 6016 NA ND 196
t3 [100,150] Classes 4021 4.281 4.281 | 5.903 | 5.428
t5 [130,130] Ares ND 6.082 6.082 | 8.289 | 7.593
Temps (ms) 2219 2219 ND 40
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Ezemples OUTILS ORIS TINA ROMEO ITPN
Méthodes | DBM | K-grilles | Fxact | DBM | DBM
t3 [100, oo Classes 1668 1.309 1.309 | 2.117 | 2.121
t5 [140,140] Arcs ND 1.738 1.738 | 2791 | 2.793
Temps (ms) 594 ND ND 34
t3 [100, oo | Classes 8149 5.490 5.490 | 9.268 | 9.258
t5 [145,145] Arcs ND 7.070 7.070 | 11.885 | 11.862
Temps (ms) 2297 ND ND 204
t3 [100, oo | Classes 227 166 166 244 244
t5[150,150] Ares ND 228 228 333 333
Temps(ms) 94 ND ND 0
t3 [100, oo | Classes 8491 5.716 5.716 | 9.626 | 9.616
t5 [155,155] Arcs ND 7.354 7.354 | 12.322 | 12.299
Temps(ms) 2375 ND ND 206
t3 [100, oo Classes 1815 1.418 1.418 | 2.280 | 2.284
t5 [160,160] Arcs ND 1.876 1.876 | 2.988 2990
Temps(ms) 609 ND ND 19
t3 [80,120] Classes 7.505 7.175 7.175 | 11.368 | 10.983
t5 [160,160] Arcs ND 10.425 10.425 | 16.271 | 15.636
Temps(ms) 3750 ND ND 121
t3 [80,120] Classes 36981 28 392 NA 47.622 | 46.409
t5 [155,155] Arcs ND 41.452 NA 67.309 | 65.221
Temps (ms) 6452 NA ND 1080
t3 [80,120] Classes 35949 1.229 1.229 | 2463 | 2.224
ts [150,150] Arcs ND | 1826 | 1.826 | 3.653 | 3.274
Temps (ms) 703 ND ND 8
t3 [80,120] Classes 8236 7.018 NA 12.379 | 11.505
t5 [140,140] Arcs ND 10.242 NA 17.829 | 16.474
Temps (ms) 3672 NA ND 285




