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Fais preuve de patience [en restant] avec ceux qui invoquent 
leur Seigneur matin et soir, désirant Sa Face. Et que tes yeux 
ne se détachent point d'eux, en cherchant (le faux) brillant de la 
vie sur terre. Et n'obéis pas à celui dont Nous avons rendu le 
cœur inattentif à Notre Rappel, qui poursuit sa passion et dont 
le comportement est outrancier. Et dis: (La vérité émane de 
votre Seigneur>. Quiconque le veut, qu'il croit, et quiconque le 
veut qu'il mécroie. 

Coran, Sourate Al Kahf, versets 28-29. 



SOMMAIRE 

Cette thèse présente une solution générale pour la construction d'un composant à 
ajouter dans un système dans le cas où les autres composants ainsi que le système global 
désiré sont donnés. Le composant à construire peut d'un coté être considéré comme un sous 
système communicant avec les autres sous systèmes donnés afin que l'ensemble des sous 
systèmes fournisse le service défini par la spécification du système global désiré. Il peut 
d'un autre coté être considéré comme un contrôleur qui commande le comportement des 
sous systèmes donnés, en autorisant et interdisant leurs événements commandables de 
manière à satisfaire les contraintes définies par la spécification du système global désiré. 

Dans notre travail, on s'est concentré principalement sur la résolution du problème 
de la construction de sous modules dans le cadre des systèmes qui communiquent par 
entrées et sorties, c'est à dire, par envoi et réceptions de messages. La communication entre 
deux sous systèmes est modélisée par une composition synchrone d'une entrée d'un sous 
système avec une sortie de l'autre. Dans ce type de communication, une émission d'un 
message ne peut jamais être refusée. C'est cette absence de refus qui caractérise un modèle 
de communication par entrées et sorties, à la différence du mode de communication par 
rendez-vous, comme en LOTOS, où la notion de refus est au contraire très importante. 

Le problème de construction de sous modules est décrit formellement par l'équation 
(C11)013,A, où C représente la spécification de la partie connue ou existante du système, 
appelée le contexte, A représente la spécification du système entier, II décrit le mode de 
regroupement des modules c'est à dire un opérateur de composition et ri, décrit une relation 
de conformité entre systèmes. Dans cette formulation, l'ensemble des entrées du module à 
concevoir est défini de façon implicite. C'est la réunion des sorties internes du contexte et 
des actions reçues par le système à partir de l'environnement ne faisant pas partie des 
entrées du contexte. Nous avons jugé plus opportun de laisser le choix de cette ensemble au 
concepteur. Dans cette optique, nous avons opté pour une définition explicite de cet 
ensemble afin de permettre au module à concevoir d'observer certaines interactions du 
contexte avec l'environnement. Dans le cas extrême, le module à concevoir peut observer 



toutes les actions présentes dans le système. Par contre, dans les travaux antérieurs nous 
avons le cas de l'observabilité minimale pour le module à concevoir. Le problème de 
construction de sous modules consiste dans ce cas à résoudre l'équation (ciix)A sous la 
contrainte /x=in où In est l'ensemble des entrées requises pour le module à concevoir. Au 
lieu de développer pour chaque relation de conformité un algorithme indépendant pour 
résoudre le problème de construction de sous modules, nous avons défini une relation de 
conformité générique, l'implantation conforme. Cette relation est inspirée de la relation 
sous-type présente dans les langages orienté-objet. C'est une relation de conformité 
générique dans le sens où chacune des relations de conformité bien connues trace 
équivalence, réduction et quasi-équivalence peut être considérée comme un cas particulier. 
Pour définir cette relation, nous avons utilisé un nouveau type d'automates que nous avons 
appelé automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles. Ces automates 
permettent de prendre en compte la notion de tache complète, qui impose qu'après une trace 
donnée le système doit progresser afin de produire certaines sorties, ainsi que la notion de 
choix, qui permet à une implantation conforme d'avoir au moins un comportement parmi un 
ensemble de comportements décrient par la spécification. 

Par la suite, nous avons proposé une méthode pour la résolution du problème de 
construction de sous modules dans le cadre décrit précédemment. Un algorithme a été 
développé pour l'obtention de la solution la plus générale lorsque la relation de conformité 
utilisée est la relation implantation conforme. De plus, nous avons donné une 
caractérisation de l'ensemble des solutions possibles de l'équation. Par la suite, une 
implantation de l'algorithme a été réalisée dans le cadre du développement d'un outil pour 
la construction de sous modules. Un dernier travail a porté sur l'extension de l'algorithme 
précédant au cas des systèmes temps-réel. 
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CHAPITRE 1 

INTRODUCTION 

L'évolution technologique a conduit au développement de systèmes informatiques 
complexes, dont l'impact socio-économique est devenu très fort, dans la mesure où ils 
occupent des places de plus en plus stratégiques au sein des organisations. De tels systèmes 
intègrent de nombreux composants logiciels et matériels et interagissent avec des 
environnements complexes. Ces systèmes sont devenus critiques tant par les conséquences 
de leur utilisation que par la complexité de leur développement et de leur évolution. Une 
classe importante des systèmes critiques est celle des systèmes réactifs, systèmes 
interagissant de façon continue avec un environnement. 

Produire des systèmes réactifs répondant à des exigences de qualité données, à des 
coûts et dans des délais raisonnables, est un enjeu économique majeur et également un défi 
scientifique et technologique important. Pour répondre à ce défi il faut disposer entre autres 
d'outils et de méthodes pour améliorer l'efficacité du développement. 

1.1 Motivations 

Une société installée à Montréal est propriétaire d'un camion. Un de ses clients désire 
transporter des marchandises de Montréal à Ottawa. Afin de rendre le service désiré par le 
client, la société devra embaucher une personne sachant conduire un camion et connaissant le 
trajet reliant Montréal à Ottawa. Cet exemple illustre de manière intuitive le problème auquel 
on s'intéresse dans cette thèse. Le besoin du client spécifie le service requis. Le camion 
possédé par la société décrit l'existant. Le complément nécessaire pour la réalisation du 
service est dans ce cas le chauffeur. 

Ce genre de problème se rencontre, lors de la conception hiérarchique de systèmes 
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complexes, dans la synthèse de contrôleurs ainsi que dans la réutilisation de composantes. 
C'est le problème de construction de sous-modules, aussi appelé problème de factorisation 
ou problème de résolution d'équation. Le problème de construction de sous-modules (Figure 
1.1) consiste dans la construction d'un sous-module X d'un système lorsque les 
spécifications du système entier et de tous ses sous-modules à l'exception de celle du sous-
module X sont données. 

s 

Ý 

Figure 1.1 : Le problème de construction de sous-modules 

Dans les réseaux informatiques des protocoles sont définis. Un protocole est un 
ensemble de règles régissant les interactions entres deux entités communicantes [Bochmann 
90]. Il est souvent décrit à deux niveaux d'abstraction, la spécification du service et la 
spécification du protocole. La spécification du service décrit le comportement à partir d'un 
point de vue utilisateur. Elle définit un ensemble de primitives de services grâce auxquelles 
l'utilisateur pourra accéder aux services fournis par le système. Lors de l'interconnexion de 
deux réseaux utilisant des protocoles incompatibles, il est nécessaire d'utiliser une passerelle 
[Green 86]. La passerelle devra réaliser les transformations nécessaires pour un message ou 
un ensemble de messages provenant d'une entité d'un protocole avant de l'envoyer vers une 
entité de l'autre protocole tout en préservant la sémantique qui lui est associée. La 
construction de la passerelle peut être vue comme un cas particulier du problème de 
construction de sous-modules. Dans ce cas, les deux réseaux individuels décrivent l'existant, 
le réseau global obtenu après l'interconnexion des deux réseaux décrit le système entier 
désiré et la passerelle sera la partie manquante du système qu'il faudra concevoir (Figure 
1.2). On peut trouver des exemples de telles applications dans [Tao 95]. 

2 
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Réseau global désiré 

Partie existante 

Figure 1.2 : La construction d'une passerelle 

Dans les systèmes à événements discrets [Ramadge 89], un ensemble de composantes 
coopèrent pour la réalisation d'une tâche donnée. De tels systèmes servent par exemple pour 
décrire les systèmes de production englobant des robots et des chaînes de montage. La 
principale caractéristique de ces systèmes est d'être constitués d'activités concurrentes 
communiquant par l'échange de signaux discrets. Pour maintenir un état de fonctionnement 
cohérent du système, il faut concevoir une composante qui assurera le contrôle et la 
coordination des différentes composantes du système. La construction du contrôleur peut 
aussi être vue comme un cas particulier du problème de construction de sous-modules. 

1.2 Formalisation du problème 

Le problème de construction de sous-modules peut être décrit formellement par 
l'équation (CIIX)Ti„ A, où C représente la spécification de la partie connu ou existante du 
système, appelée le contexte, A représente la spécification du système entier, 11 décrit le mode 
de regroupement des modules c'est à dire un opérateur de composition et Ti, décrit une 
relation de conformité entre systèmes. 

Cette équation est en réalité à multiples facettes. Elle nécessite dans un premier temps 
le choix d'un formalisme pour la description des spécifications du système entier et de la 
partie existante du système. Ce formalisme servira aussi à décrire la solution recherchée. Une 
fois ce formalisme choisi, il faudra définir l'opérateur de composition qui nous permettra de 
décrire le système obtenu suite à la coopération de la partie existante du système avec la partie 
à concevoir. Enfin, la relation de conformité devra être précisée. Par la suite, il faudra choisir 
si l'on désire obtenir au moins une solution ou si l'on désire obtenir l'ensemble des solutions 

Partie à concevoir 
passerelle 

entité 1 	entité 2 
protocole 2 	protocole 1 

Y  
fournisseur de rang inférieur 
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pour l'équation afin d'avoir la possibilité de choisir une solution particulière selon certains 
critères d'optimalité (par exemple nombre minimal d'états). 

Plusieurs travaux se sont intéressés au problème de construction de sous-modules. 
Dans le travail [Merlin 83], les spécifications sont décrites sous forme de séquences 
d'exécution, et l'équivalence de traces est utilisée comme critère de conformité. Dans 
[Shields 89], l'auteur utilise CCS (Calculus of Communicating Systems) de Milner pour 
modéliser le même problème en utilisant l'équivalence observationnelle comme relation de 
conformité. Le travail s'intéresse aux conditions nécessaires et suffisantes pour l'existence 
d'une solution. Le travail de Qin et Lewis [Qin 1991] étend celui de Shields en proposant un 
algorithme pour l'obtention de la solution la plus générale (une solution qui simule toutes les 
solutions possibles). Parrow [Parrow 89] présente une méthode basée sur des 
transformations successives d'équations en des équations plus simples en parallèle afin de 
générer une solution. La méthode est semi-automatique. Dans [Tao 96], l'auteur présente une 
méthode où les événements observable ne sont pas nécessairement contrôlables. Dans 
[Watanabe 93a], les auteurs présentent une méthode pour la résolution du problème de 
construction de sous-modules lorsque les spécifications sont données sous la forme de 
machines de Mealy communiquant de façon synchrone. 

Dans le domaine de la synthèse de contrôleur, on peut citer les travaux suivants. 
Ramadge et Wonham [Ramadge 87][Ramadge 89] ont développé un cadre théorique basé sur 
les automates pour la définition et la résolution de problèmes de synthèse de contrôleurs pour 
des systèmes à événements discrets. Thistle et Wonham [Thistle 94][Thistle 95] ont proposé 
une méthode pour caractériser le sous ensemble des états d'un automate de Rabin à partir 
desquels l'automate peut être contrôlé pour ne produire que des comportements (traces) qui 
satisfont les conditions d'acceptation associées à l'automate. Maler, Pnueli et Sifakis [Maler 
95] présentent un algorithme pour la synthèse automatique de contrôleurs lorsque les 
spécifications sont données sous la forme d'automates temporisés [Alur 94]. Dans [Aziz 95], 
les auteurs présentent une méthode pour la synthèse de contrôleurs lorsque les spécifications 
sont données sous la forme de machines de Mealy communiquant de façon synchrone. 

1.3 Contributions 

Dans cette thèse, nous nous sommes intéressé dans un premier temps au problème de 
construction de sous-modules dans le modèle des machines de Mealy déterministes 
complètement spécifiées [Drissi 98b]. La relation de conformité utilisée est l'équivalence de 
traces. Nous avons présenté un algorithme pour la construction d'une machine de Mealy qui 
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contient seulement les traces permises pour le module à concevoir. Cette machine est appelée 
la solution générique potentielle. Toute solution de l'équation est une réduction de la solution 
générique potentielle, mais certaines réductions de cette dernière machine ne sont pas des 
solutions car leurs compositions avec le contexte ne peuvent être modélisées par une machine 
de Mealy à cause de cycles étiquetés seulement par des actions internes. À la différence du 
travail de Watanabe et al. [Watanabe 93a], nous considérons que la communication entre les 
composantes est asynchrone. De plus, nous supposons que le module à concevoir peut 
interagir avec le contexte et/ou l'environnement. 

La solution générique potentielle est obtenue sous la forme d'une machine de Mealy 
non déterministe. Dans le cas où toutes ces réductions sont des solutions, il peut être 
intéressant d'obtenir une solution dont le nombre d'états est minimal. Nous décrivons dans le 
travail [Drissi 98a] une méthode pour la génération d'une implantation minimale à partir 
d'une spécification non déterministe. 

Une première approche pour la généralisation du travail [Drissi 98h] consistait à 
procéder étape par étape. La première étape étant la résolution du problème de construction de 
sous-modules dans le modèle des machines de Mealy non déterministes complètement 
spécifiées. Le travail de Petrenko et Yevtushenko [Petrenko 98] se situe dans cette approche. 
Il présente de plus une technique pour traiter les cycles étiquetés seulement par des actions 
internes. Le cas des machines de Mealy partiellement spécifiées restait ouvert dans ce travail. 

De notre coté nous avons privilégié une autre approche. Dans un premier temps, nous 
avons généralisé le modèle en utilisant celui des automates à entrées et sorties. Afin de 
pouvoir considérer une machine de Mealy comme un cas particulier de notre modèle nous 
avons opté pour des automates à entrées et sorties partiellement spécifiés. Un automate à 
entrées et sorties observe toutes les actions présentes dans son alphabet mais ne contrôle que 
les actions produites par lui, c'est-à-dire ses sorties. Dans le travail sur les machines de 
Mealy, l'ensemble des entrées du module à concevoir est défini de façon implicite. C'est la 
réunion des sorties internes du contexte et des actions reçues par le système à partir de 
l'environnement ne faisant pas partie des entrées du contexte. Dans un deuxième temps, nous 
avons opté pour une définition explicite de cet ensemble afin de permettre au module à 
concevoir d'observer certaines interaction du contexte avec l'environnement. Le problème de 
construction de sous-modules consiste dans ce cas à résoudre l'équation (CIIX)13,A sous la 
contrainte /x=in où In est un ensemble d'actions vérifiant (4Vc)u(0c10A)c/nc/Au0c. 
Dans le cas où /n=/Au0c, le module à concevoir observe toutes les actions présentes dans le 
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système. Par contre si /n=(/AVc)u(Oc\OA), nous avons l'observabilité minimale pour le 
module à concevoir. C'est ce dernier cas qui était considéré pour les machines de Mealy. Il 
faut noter à ce niveau que l'existence d'une solution dépend du degré d'observation alloué au 
module à concevoir. Au lieu de résoudre le problème de construction de sous-modules pour 
les relations de conformité bien connues telle l'équivalence de trace, la réduction et la quasi-
équivalence, nous avons dans un troisième temps défini deux relations de conformité. La 
première relation de conformité, la réalisation sécuritaire, capture ce qui est commun aux trois 
relations de conformité précédentes. La deuxième relation de conformité, l'implantation 
conforme, est inspirée de la relation sous-type présente dans les langages orienté-objet. C'est 
une relation de conformité générique dans le sens où chacune des relations de conformité 
trace équivalence, réduction et quasi-équivalence peut être considérée comme un cas 
particulier de la relation implantation conforme. Pour définir cette relation, nous avons utilisé 
un nouveau type d'automates que nous avons appelé automates à entrées et sorties avec 
traces complètes optionnelles. Ces automates permettent de prendre en compte la notion de 
tâche complète, qui impose qu'après une trace donnée le système doit progresser afin de 
produire certaines sorties, ainsi que la notion de choix, qui permet à une implantation 
conforme d'avoir au moins un comportement parmi un ensemble de comportements décrits 
par la spécification. 

Par la suite, nous avons proposé deux algorithmes pour la construction de sous-
modules et prouvé qu'ils sont corrects [Drissi 99a]. Le premier (respectivement deuxième) 
algorithme permet de générer la solution générique de l'équation (CIIX)A sous la contrainte 
Ix=ln lorsque la relation de conformité utilisée est la réalisation sécuritaire (respectivement 
implantation conforme). De plus, dans chacun des cas nous avons caractérisé l'ensemble des 
solutions possibles de l'équation. 

Le langage de programmation orienté-objet Java a été utilisé pour l'implantation des 
deux algorithmes précédents pour développer un outil pour la construction de sous-modules 
[Drissi 99b]. Le but principal de l'outil est la génération de la solution générique pour le 
problème de la construction de sous-modules dans le cas où les spécifications sont données 
sous la forme de machines de Mealy ou bien sous la forme d'automates à entrées et sorties et 
ceci pour chacune des relations de conformité mentionnées dans le paragraphe précédant. 

Dans un dernier travail, nous nous sommes intéressé à la résolution de l'équation 
(CII)013,A sous la contrainte lx=In  lorsque les spécifications sont données sous la forme 
d'automates à entrées et sorties temporisés dans le cas où la relation de conformité est la 
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réalisation sécuritaire [Drissi 99c]. Dans le travail [Maler 95], les auteurs supposent que le 
contrôleur à dériver observe exactement l'état du système à contrôler à tout moment. Dans 
notre travail nous éliminons cette hypothèse et nous considérons le cas où le module à 
concevoir doit fonctionner avec une certaine incertitude sur l'état exact du contexte. 

1.4 Plan de la thèse 

Dans le chapitre 2, nous présentons les définitions des modèles des systèmes de 
transitions qui seront utilisés dans cette thèse ainsi que leurs propriétés de base. Les 
différents modèles sont : le modèle des systèmes de transitions étiquetées, le modèle des 
automates à entrées et sorties et le modèle des machines de Mealy. 

Dans le chapitre 3, nous définissons pour chacun des modèles présentés dans le 
chapitre 2 un opérateur de composition, des relations de conformité ainsi que certaines 
transformations permettant de passer d'un système à transitions à un autre sous une forme 
jugée plus adéquate. 

Dans le chapitre 4, nous passons en revue les différents travaux qui se sont intéressés 
au problème de construction de sous-modules dans le modèle des systèmes de transitions 
étiquetées. 

Dans le chapitre 5, nous présentons une approche pour la résolution du problème de 
construction de sous-modules. Dans cette approche, le modèle des machines de Mealy 
déterministes complètement spécifiées est utilisé comme formalisme pour décrire les 
spécifications, et la relation de conformité choisie est l'équivalence de traces. 

Dans le chapitre 6, nous proposons une solution pour la détermination d'une 
implantation déterministe minimale dont les traces sont incluses dans celles d'une machine de 
Mealy non déterministe. 

Dans le chapitre 7, nous généralisons le travail du chapitre 5. Nous présentons une 
approche pour la résolution du problème de construction de sous-modules lorsque le modèle 
des automates à entrées et sorties est utilisé comme formalisme pour décrire les 
spécifications. Cette approche permet l'utilisation de différentes relations de conformité de 
manière uniforme. 

Dans le chapitre 8, on s'intéresse aux automates à entrées et sorties temporisés. Nous 
présentons une approche pour la résolution du problème de construction de sous-modules 
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dans ce modèle en considérant pour relation de conformité la réalisation sécuritaire. 

Dans le chapitre 9, nous présentons l'outil développé en Java pour la construction de 
sous-modules. Cet outil implante les algorithmes du chapitre 5 et ceux du chapitre 7. Le but 
principal de l'outil est la génération de la solution générique pour le problème de la 
construction de sous-modules dans le cas où les spécifications sont données sous la forme de 
machines de Mealy ou bien sous la forme d'automates à entrées et sorties et ceci pour une 
variété de relations de conformité. 

Finalement, au chapitre 10, nous présentons les principales conclusions de la présente 
recherche, ainsi que quelques directions possibles pour des recherches futures. 
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CHAPITRE 2 

LES MODÈLES DES SYSTÈMES À TRANSITIONS 

L'idée d'un système qui reçoit des signaux discrets (les entrées) de l'extérieur et qui 
produit d'autres signaux (les sorties) qui agissent sur l'extérieur, est très générale. Elle est 
appliquée par exemple avec plus ou moins de succès pour modéliser le fonctionnement de 
circuits digitaux électroniques, la génération ou la reconnaissance de langages formels et le 
comportement de systèmes biologiques. C'est donc naturel qu'on ait développé une théorie 
mathématique pour exprimer de façon abstraite et unifiée ce qui est fondamental dans les 
systèmes discrets du traitement de l'information. Les systèmes de transitions finis sont un 
des formalismes utilisés pour décrire de tels systèmes. Bien que mathématiquement très 
simple, ce formalisme permet de modéliser, avec une précision souvent suffisante, la plupart 
des aspects des systèmes de processus, et joue un rôle important dans la définition de leur 
sémantique. La plupart des travaux sur la sémantique des processus dits parallèles ou 
communicants reposent sur la notion d'automate. Un automate fini, constitué d'états et de 
transitions étiquetées entre ces états, permet de décrire un système dont l'état évolue au cours 
du temps. À partir d'une représentation d'un système sous forme d'automate, il est possible 
d'observer et de vérifier certaines propriétés de ce système, telles que la présence de situation 
de blocage. 

Dans ce qui suit, nous présentons les définitions des modèles des systèmes de 
transitions qui seront utilisés dans cette thèse ainsi que leurs propriétés. Nous nous limitons à 
des systèmes dont les ensembles d'états et d'interactions sont finis. Cette restriction ne nous 
pénalise pas, car les systèmes réels peuvent toujours être modélisés par des automates finis. 

2.1 Systèmes de transitions étiquetées 

Le modèle des systèmes de transitions étiquetées est utilisé pour décrire la sémantique 
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d'un certain nombre de langages de spécification, comme CCS [Milner 80], CSP [Hoare 85] 
ou LOTOS [IS8807 89], car il représente bien les processus communicants décrits dans ces 
langages. Il est également utilisé dans des travaux sur le test [Brinksma 88][Brinksma 
89][Yao 93][Tan 95]. 

Définition 2.1 : Un système de transitions étiquetées finis (LTS : Labeled Transition 
System) est défini par la donnée d'un quadruplé (S, L, T, so ) où: 

- S est un ensemble fini non vides d'états; 
- L est un ensemble fini non vide d'actions observables; 
- TZSx(LL..) DxS est la relation de transition où Tin est une action interne non 
observable; 
- sc, est l'état initial du système de transitions étiquetées. 

a 

a 

Figure 2.1 : Représentation graphique d'un système de transitions étiquetées 

La figure 2.1 illustre la représentation graphique du système de transitions étiquetées 
E=({1, 2, 3, 4}, {a, b, c}, {(I, a, 2), (2, b, 3), (2, c, 4), (3, c, 4), (4, a, 2)}, 11. 

Dans la suite, pour un LTS E =(S, L, T, so) et a .4u/ 	EL, nous utiliserons 
les notations suivantes: 

- (s1, o-, sn+i) si (3(si )1<i<n+les11+l)Çvi, 251 	 si )E T ), 
- (E, cr, sn ) si (so, (7, sn  ), 
- (s1, E, S2) si si = s2 ou (3n.1) (si, ez, s2), 

-3. 

- (si, U, s2) si (3s3, s4E s ) ((51, 6, 53) A (S39 g, S4) A (54, E,  52)), 
- (51, 0, Sn+i) Si ( 3(4)1<i<n+le Sn+i  )(Yi, 	 si ), 
- act_vis_possible (s)={µ EL I 3s'ES (s, 	s')} . 

Une séquence d'actions observables o-  est dite une trace observable à partir de l'état s 
s'il existe un état s tel que (s, cr, s'). L'ensemble des traces observables à partir de l'état s 
est noté TrE(s ). L'ensemble des traces observables à partir de l'état initial so  représente 
l'ensemble des traces observables du système à transitions étiquetées E, on le note TrE. 

10 



Chapitre 2 : Les modèles des systèmes à transitions 

Un système à transitions étiquetées est dit non déterministe lorsqu'ils existent au 
moins un état s et une séquence d'actions observables o-  tels que (s, o-  , s1),  (s, 0-  , s-)) et 

Un état s est accessible à partir d'un état s s'il existe une trace o-  telle que (s, o- , s'). 
Si s=s0  alors s' est dit accessible. 

La composante connexe contenant l'état initial, notée CC(E), est le système à 
transitions étiquetées CC(E)=(S, Lc, Tc, soc) tel que SC—{SES l s accessible}, Lc=L, 
Tc={(s, u, s')E T1 SE Sc } et s0c=s0. Si E=CC(E) alors / est initialement connecté. 

2.2 Les automates à entrées et sorties 

Une variante des systèmes à transitions étiquetées est obtenue en subdivisant 
l'ensemble des actions en deux sous ensembles, les entrées, c'est à dire les réceptions, et les 
sorties, c'est à dire les émissions. Ceci permet de distinguer les actions contrôlées par le 
système - les sorties- de celles qui sont contrôlées par son environnement -les entrées. Le 
modèle obtenu est celui des automates à entrées et sorties [Lynch 88]. Ce modèle a été utilisé 
pour modéliser des composantes autonomes dans les systèmes concurrents distribués. 

Figure 2.2 : Représentation graphique d'un automate à entrées et sorties 

Définition 2.2 : Un automate à entrées et sorties (I0A : Input-Output Automaton) est 
défini par la donnée d'un quintuplé (SA, IA, 0A, TA, soA) où : 

- SA est un ensemble fini non vides d'états; 
- A  est un ensemble fini non vide d'entrées; 
- OA est un ensemble fini non vide de sorties avec lAnt9A=0; 
- TAzSAxWAuG,A )u{t})xSA  est la relation de transition où r est une action interne 
non observable. Un élément (s, u, s')E TA est noté s-u->s'. Chaque élément de TA est 
une transition, entre un état de départ et un état d'arrivée. Cette transition est soit 
associée à une action observable (émission ou réception d'une interaction), soit 
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associée à une action interne étiquetée par T. 
- sm est l'état initial de l'automate. 

La Figure 2.2 illustre la représentation graphique de l'automate à entrées et sorties 
A=({ 1, 2, 3, 4}, {xi, x2, x3}, 1Y1,  Y2 ,  Y31 ,  {(1, xl, 2), (1, x2, 3), (1, x3, 4), (2, yl, 1), 
(2, y2, 1), (3, y2, 1), (4, y3, 1)} , 11. 

Pour un automate à entrées et sorties A=(SA, 4, 0A, TA, soA), si l'on occulte la 
distinction entre les entrées et les sorties, on obtient le système à transitions étiquetées 
correspondant E en regroupant les ensembles A  et OA en un seul ensemble d'actions 
observables. Ce système à transitions étiquetées E est donc défini par (SA, IAL-)0A, TA, 

soA)• 

Pour chaque état sE SA, on note : 
- inp(s)={xE IA1 3 SE SA s-x- s'} , 
- out(s)={yE OAI SE SA s-y- sr} , 
- entering(s)={uE(IAU0A )1 3 se SA s'-u->s} , 
- leaving(s)=inp(s)Uout(s). 

Si pour chaque se SA et tout xe /A il existe se SA telle que s-x->s', alors A est 
complètement spécifié (input-enabled); sinon A est partiellement spécifié. 

La forme complétée d'un automate à entrées et sorties A, notée lef(A), est l'automate 
à entrées et sorties obtenu par l'ajout à chaque état s de A de transitions étiquetées par les 
éléments de (IA\inp(s)) menant à l'état spécial Fail, c'est à dire, 

lef(A)=(SA, 4, 40A, TAU(UsE SA({s}x(IA\inp(s))X1Faill)), soA). 

Un automate à entrées et sorties A est non déterministe si ils existent s-u->s', s-u-->s" 
et s'#su pour au moins un état s et une action u ou si l'action interne T est présente, sinon A 
est déterministe. 

Une trace d'un automate à entrées et sorties A à partir d'un état s est la donnée d'une 
séquence d'actions observables cre (/Au0A)* telle que (3s,1  e S) (s, Cl, sn.). L'ensemble 
des traces de A à partir de s est noté TrA(s) et on le note TrA dans le cas où s=s0A. La notion 
de trace permet de faire abstraction des actions internes. 

Un état s d'un automate à entrées et sorties A est accessible à partir d'un état s s'il 
existe cre TrA(s) telle que (s, cr, s'). Si s est l'état initial alors s' est dit accessible. 
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Dans un automate à entrées et sorties A déterministe, un état s et une séquence 
ŒE TrA(s) déterminent un unique état final après l'exécution de la trace a, on le note su. 
L'ensemble S(s, cr)={sil 3 o-  préfixe de o-  tel que st=s0,} représente les états accessibles à 
partir de l'état s par un préfixe de a. 

Pour une séquence ŒE E* et un sous ensemble E' de E, la projection de Œ sur 
notée Pr(o), est obtenu en éliminant de o-  les symboles n'appartenant pas à E'. On note 
PrA(o), la projection de ci sur l'alphabet (/Au0A) de l'automate à entrées et sorties A. Pour 
un ensemble de traces Y, on note Prr(Y), l'ensemble contenant les projections sur E' des 
éléments de Y. Pour un ensemble X contenant des ensembles de traces, on note P rE,(X), 
l'ensemble {Prr(Y)I YE X}. 

La composante connexe contenant l'état initial, notée CC(A), est l'automate à entrées 
et sorties CC(A)=(S, Ic, Oc, TC, soc) tel que SC={sESAIs est accessible}, /c=bi, 
Oc=0A, Tc={ (s, u, s')E TAI SE Sc} et soc=s0A. Si A=CC(A) alors A est initialement 
connecté. 

2.3 Modèle des machines de Mealy 

Le modèle, qui est le plus largement utilisé, est celui des machines de Mealy. 
Historiquement, ces automates ont été connus comme modèles pour étudier les propriétés des 
circuits électroniques où les sorties sont synchrones avec les entrées [Gill 62][Kohavi 78] 
[Starke 72]. Depuis les années 70 plusieurs travaux sur le test se basent sur ce modèle [Chow 
78][Ural 87][Sidhu 89][Fujiwara 91]. Plus récemment, ce modèle a été utilisés dans le 
domaine de test de systèmes Orienté-Objet [Turner 92][Hoffman 93]. Ce modèle est aussi 
utilisé pour décrire la sémantique des langages de spécification SDL [Belina 89] et Estelle 
[1S09074 89]. 

Définition 2.3 : Une machine de Mealy (FSM : Finite State Machine), est définie par la 
donnée d'un quintuplé A=(S, X, Y, h, so ) où: 

- S est un ensemble fini non vide d'états; 
- X un ensemble fini non vide de symboles d'entrée; 
- Y un ensemble fini non vide de symboles de sorties; 
- h: D AZSxX IP (Sx Y)10 est la fonction de comportement, où lP (Sx Y) est 
l'ensemble des parties de SxY; 
- so  est l'état initial. 
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La figure 2.3 illustre la représentation graphique de la machine de Mealy A...(11, 21, 

{xi, x2}, 1Y1,  Y21, h, 1} avec h(1, x1)={(1, y01, h(1, x2)={(2, y2)}, h(2, x1)={(2, y2)1 et 
h(2, x2)=(1, ))1)• 

Figure 2.3 : Représentation graphique d'une machine de Mealy 

Étant donné un état s et une entrée x, si (p, y)Eh(s, x) alors il y a une transition de s 
vers p avec une entrée x et une sortie y. Une telle transition est notée s-xly ->p. 

La machine de Mealy A est dite observable, si on a: 1{4 (s',y)e h(s,x)111 pour tout 
(s, x)E DA et tout ye Y [Starke 72]. Ceci signifie que dans une machine observable, un état s 
et une entrée/sortie xly tels que (s, x)E DA, déterminent un seul prochain état. 

La machine est dite complètement spécifiée si DA=SxX, sinon elle est dite partiellement 
spécifiée. 

La machine A est dite déterministe lorsqu'on a Ih(s, 4=1 pour tout (s, x)e DA, sinon 
elle est dite non déterministe. Dans une machine déterministe, on remplace la fonction de 
comportement h par deux fonctions: la fonction prochain état : DA —>S et la fonction de 
sortie À : DA Y. 

Une machine de Mealy B=(Sr, X, Y, h', so ) est appelée une sous-machine de A si : 
S'ZS et h(s, x)Zh(s, x) pour tout (s, x)E S xX. 

Si la sous-machine est déterministe, elle est dite une D-sous-machine de A. 

Pour une machine de Mealy, on prolonge la fonction de comportement h sur 

({s}xe, où A: est l'ensemble de toutes les séquences d'entrées acceptées par l'état s de 
seS 

A, et on garde le même nom pour le prolongement, c'est à dire, h: U ({s}xA) —> 
seS 

IP (Sxre). Posons que h(s, E) = (s, E) pour tout se S, et supposons que h(s, ,(3) est définie, 
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alors : 
h(s, Px) = 1(s', yy) I 3 S UE S Rs", y) E h(s, 	& (s', y)Eh(s", x)]} . 

La première projection de h, notée hl, est la fonction prochain état; alors que la seconde 
projection de h, notée h2, est la fonction de sortie de A, c'est à dire, 

hi(s, a). s' 3 y E Y* ((s', y) E h(s, a))}, 
h2(s, a) = yl3 s'ES ((s', y ) Eh(s, a))}. 

Une séquence 0-=-,121/12•••1•12n  telle que a=,u1µ3...1-12n- 1 eXn  et B ,-=112/14•••112n E Yn est 
une trace à partir d'un état s d'une machine de Mealy A=(S, X, Y, h, so ) si lorsque on 
applique la séquence d'entrée a à partir de l'état s la machine A génère la séquence de sortie 
p. La séquence a est aussi notée a( ß. L'ensemble des traces à partir d'un état s d'une 
machine de Mealy A est noté TrA(s). L'ensemble des traces à partir de l'état initial sc, 
représente l'ensemble des traces d'une machine de Mealy A, on le note TrA. 

Considérons la classe des automates à entrées et sorties A=(sA, 4, 0A, TA, sm) tels 
que A ne contient pas l'action invisible r et l'ensemble des états SA vérifie les propriétés 
suivantes : 

i - SA est égale à la réunion de deux sous ensembles disjoints Sin  et Sour, 
ii - soA appartient à Sin, 
iii - pour chaque état s dans Si„ on a out(s)=0 et entering(s)Z0A, 
iv - pour chaque état s dans Som,  on a inp(s)=0, out(s)#0 et entering(s)ZIA. 

A 

Figure 2.4 : Un automate à entrées et sorties A et la machine de Mealy M correspondante 

Chaque automate à entrées et sorties A dans la classe décrite précédemment peut être 
transformé en une machine de Mealy ayant le même ensemble de trace que A (Figure 2.4). 
La machine de Mealy correspondante à l'automate à entrées et sorties A=(SA, 4, 0A, TA, 
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soA) est définie par M=(S, X, Y, h, so) où: 
- S=Si„, 
- X=IA, 
-  
- DA=(UsEsin(IsIxinp(s))), 
- V (s, x)E DA h(s, x)={ (s, Y)I3 s"E Sou/. tel que (s, x, s")E TA et (s", y, s')E TA}, 
- so=s0A• 

De même, une machine de Mealy M.(S, X, Y, h, so ) peut être transformée en un 
automate à entrées et sorties B=(SB, IB, OB, Tß, soli), noté IOA(M), ayant le même 
ensemble de trace que M (Figure 2.5). L'automate à entrées et sorties B appartient à la classe 
décrite précédemment. La transformation est réalisée de la façon suivante : 

- SB=SuDm, 
- /B=X, 
-  

- TB=(U(s, x)eDm(T(s, x)) où T(s, x) est défini comme suit : 
V(s, x)E Dm Si h(s, x)= { (s 1, y1), (52, y2), ..., (sn, yn )} alors 

T(s, x)= (s, x, (s, x)), ((s, x), y1,  s1), ((s, x), y2, s2), 	((s, x), y„, sn )} 
- soB=so. 

B=I0A(M) 

Figure 2.5 : L'automate à entrées et sorties B obtenu à partir de la machine de Mealy M 

Nous pouvons remarquer que les automates à entrées et sorties A (Figure 2.4) et B 
(Figure 2.5) sont équivalents. Si l'on minimise B on obtient A. 

Cette double correspondance permet de considérer les machines de Mealy comme une 
sous classe des automates à entrées et sorties. 
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CHAPITRE 3 

LES OPÉRATEURS ET LES RELATIONS DE 
CONFORMITÉ 

En générale, les systèmes complexes sont formés de sous systèmes plus simples qui 
communiquent entre eux et avec l'environnement. Chaque sous système est modélisé par un 
système à transitions. Il est donc impératif de disposer d'un opérateur de composition si l'on 
désire modéliser le système global par un système à transitions. Une fois qu'un système a été 
mis sous la forme d'un système à transitions, éventuellement obtenu grâce à l'opérateur de 
composition, on dispose d'une description formelle de ce système. On peut alors s'intéresser 
à certaines de ses propriétés qui s'exprimeront en termes de propriétés du système à 
transitions le représentant, et plus précisément en termes de propriétés de ses états, de ses 
transitions ou de ses chemins. Par ailleurs, un autre aspect est celui de la comparaison. Pour 
deux systèmes donnés, décrits dans un modèle particulier, peut-on considérer qu'un système 
est conforme à l'autre? Pour cela, il faut définir les critères à prendre en considération pour 
affirmer la conformité et définir formellement les relations de conformité. 

Dans ce qui suit, nous définissons pour chacun des modèles du chapitre précédant un 
opérateur de composition, des relations de conformité ainsi que certaines transformations 
permettant de passer d'un système à transitions à un autre sous une forme jugée plus 
adéquate. 

3.1 - Systèmes de transitions étiquetées 

3.1.1 La composition des systèmes de transitions étiquetées 

Les systèmes de transitions étiquetées communiquent par un mécanisme de rendez-
vous négocié. Les composantes communicantes doivent exécuter une même action 
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simultanément. Ce type de synchronisation est celui utilisé dans CSP [Hoare 85]. La 
communication est bloquante dans le sens où si une composante impliquée dans la 
communication n'est pas dans un état où l'action commune est possible, la réalisation de cette 
action sera bloquée. Basé sur ce qui précède, un opérateur de composition parallèle est défini 
sur les systèmes de transitions étiquetées de la façon suivante : 

Définition 3.1 : La composition parallèle de deux systèmes de transitions étiquetées 
Ei=(SI, LI, TI, sol) et E2=(S2, L2, T2, so2), notée E1llE2, est définie comme la composante 
connexe du système de transitions étiquetées E =(S, L, T, so ) où: 

- S =S1xS2, 
- L= LiUL2, 

- so  = (sol, s02), 
- la relation de transition T de 41E2 est obtenue au moyen des règles suivantes : 

- a E(L1\L2)u{i} A (si, a, s' Den ÷ V s2 ES2 , ((s1, s2), a, (si , s2))ET 
- a E(L2\L1 )U{T} A (s2, a, s'2)ET2 + V sieSi , ((si, s2), a, (si , s'2))ET 
- a EL1nL2 A (si, a , s'i)ETi A (s2, a , s i2)ET2 + ((si, s2), a , (si , s'2))ET 

3.1.2 - Les relations de conformité 

3.1.2.1 Équivalence de traces 

Définition 3.2 : Soient Ei=(SI, LI, T1, soi) et E2=(S2, L2, T2, so2) deux systèmes de 
transitions étiquetées. Deux états SIES1 et s2ES2 sont dit équivalents par les traces, noté s15. 
s2, lorsque TrE1(4)=TrE2(s2),  sinon ils sont séparables. 

Définition 3.3 : Deux systèmes de transitions étiquetées Ei=(SI, LI, TI, soi) et E2=(S2, 
L2, T2, so2) sont dit équivalents par les traces, noté E1 E2, si et seulement si TrE1=TrE2, 
c'est à dire lorsque leurs états initiaux sont équivalents par les traces. 

L'équivalence de traces est la relation la plus simple. 

3.1.2.2 Bisimulation 

Lorsqu'on prend en considération les états des systèmes, la relation de bisimulation 
forte [Park 81] ainsi que la relation de bisimulation faible ( ou équivalence observationnelle) 
[Milner 80] peuvent être définies. 

3.1.2.2.1 Bisimulation forte 
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Définition 3.4 : Soient El=(Si, LI, TI, soi) et E2=(S2, L2, T2, S02) deux systèmes de 
transitions étiquetées avec L1=L2. Une relation 91ZS1x52 est une bisimulation forte si et 
seulement si 

(V(si, s2)e9î) (VaeLluITI) 
((s1, a , s' i)ET 1 	3s72.1 (52, a , s12 )E T2 A (si, S'2)E9i) A 
((52, a , s'2)E T2 4 3s'1l (s1, a , s' 1)E T1 A (511, 52)E9). 

Deux états sont dits fortement bisimilaires lorsqu'ils ont la possibilité d'executer les 
mêmes actions, et que chaque état atteint après l'execution d'une action à partir de l'un des 
deux états est fortement bisimilaire à un état atteint après l'execution de la même action à 
partir de l'autre état. Deux systèmes de transitions étiquetées Ei=(Si, LI, T1, sol) et E2=(S2, 
L2, T2, s02) sont dits fortement bisimilaires, on note E1-E2, si et seulement si il existe une 
bisimulation forte 9'1 telle que (soi, s02)E9î. 

Figure 3.1 : Deux systèmes de transitions étiquetées fortement bisimilaires 

3.1.2.2.2 Bisimulation faible 

Si l'on considère uniquement les évolutions observables des systèmes, on obtient la 
relation de bissimulation faible. 

Définition 3.5 : Soient El=(Si, L1, TI, soi) et E2=(S2,  L2, T2, 502) deux systèmes de 
transitions étiquetées avec LI=L2. Une relation 9ig..S1xS est une bisimulation faible si et 
seulement si 

(\/(si, s2)E9î) 
(aELI)A(si, a , s' 1)ET 1 4 as'21 (s2, -â , s'2 )E T2 A (sil, s'2)E91 A 
(si, T, S'i)E TI 	3s21 (S2, E, s r2)e T2 A (Si, s'2)E9i A 
(aeL1)A(s2, a , s'2)ET2 4 3s'il (s1, a , s'i )e Ti A (sI, s'2)E9'i A 
(s2, T, s'2)E T2 4 asil (si, E, S i  1 )eTi A (Si,  s'2)E91. 
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Deux systèmes de transitions étiquetées Ei=(Si, LI, TI, sol) et E2=(S2, L2, T2, s02) 
sont dits faiblement bisimilaires (ou observationnellement équivalents), noté E1=E2, si et 
seulement si il existe une bisimulation faible 9i telle que (soi, so2)E9I. 

Figure 3.2: Deux systèmes de transitions étiquetées faiblement bisimilaires 

3.1.3 Transformations dans les systèmes de transitions étiquetées 

Dans les systèmes de transitions étiquetées plusieurs classes peuvent être définies. On 
peut considérer la classe des systèmes déterministes et la classes des systèmes non-
déterministes. Si l'on s'intéresse seulement aux traces du système, les classes précédantes 
sont équivalentes, c'est à dire, pour tout système de transitions étiquetées non-déterministe 
El on peut trouver un système de transitions étiquetées déterministe E2 tels que TrEi=TrE,. 

Cette construction est similaire à la détenninisation d'un automate non-déterministe (théorème 
2.1 de [Hoperoft 87]). De plus, pour un système de transitions étiquetées déterministe, il 
peut être intéressant de trouver un système de transitions étiquetées déterministe ayant le 
même ensemble de traces et le nombre minimal d'états. 

3.1.3.1 Équivalent déterministe 

Définition 3.6 : L'automate de traces d'un système de transitions étiquetées E =(S, L, T, 
s0 ), noté TM(E), est défini comme la composante connexe du système de transitions 
étiquetées (St , Lt , Tt , sto ) où : 

- St  est l'ensemble des parties de S, 
- Lt  =L, 
- sto= {SES (so, 	S )}, 
- les transitions de l'automate sont obtenues de la façon suivante : pour tout sESt  et 
pELt  soit s'={siES I (3siEs)(si, µ, si)}, Si sig) alors (s, ß,  s')ETt. 
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L'automate des traces ainsi obtenu a les mêmes traces que le système de transitions 
étiquetées initial, c'est à dire TrTm(E)=TrE, de plus il ne contient pas d'action interne et il est 
déterministe. 

TM(Ii)=TM(I2) 

Figure 3.3 : Automates de traces 

3.1.3.2 Système de transitions étiquetées minimal 

Un système de transitions étiquetées déterministe est minimal lorsque tous ses états 
sont deux à deux séparables. Étant donné un système de transitions étiquetées déterministe, il 
est toujours possible de construire un système de transitions étiquetées déterministe minimal 
qui lui est équivalents par les traces [Wood 87]. 

La construction est basée sur une partition des états du système telle que deux états 
équivalents par les traces appartiennent à la même partie. La partition est obtenue grâce à 
l'utilisation des relations d'équivalence suivantes : 

si alks2 si et seulement si si et s2 ont les mêmes traces de longueur k?..1. 
Ces relations d'équivalence forment une chaîne dans le sens où s17--k+1s2 implique 

si zks2. Ceci implique que toute classe d'équivalence de la relation a:k+i est incluse dans une 
classe d'équivalence de la relation '."-k. Si l'on note nk le nombre de classes d'équivalence de 
la relation :=-k, la suite (nk)ki est donc croissante. Elle est majorée par le nombre d'états du 
système puisque toute classe contient au moins un état. Ceci entraîne que (nk)k>i est 
convergente et donc il existe un plus petit entier non nul p tel que np=np+i pour tout i0. 
Deux états ont les même traces de longueur k+1 signifie qu'ils ont les même traces de 
longueur 1 et que leurs successeurs après l'exécution d'une même action ont les même traces 
de longueur k. Si nk=nk+i, alors les successeurs ont les même traces de longueur k+1 et 
donc les deux états ont les même traces de longueur k+2. Ceci entraîne que nk=nk+1  implique 
nk+1=nk+2, et donc p est inférieur au nombre d'états du système. De plus, on a si s2 si et 
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seulement si si aks2 pour tout 	donc on a s1as2 si et seulement si si a'ps2. Chaque partie 
dans la partition recherchée est donc une classe d'équivalence de la relation fi). 

Ce qui précède permet de développer un algorithme pour la minimisation. 
Considérons un système de transitions étiquetées déterministe E =(S, L, T, so ). Chaque 
classe pour la relation ai contient les états dont les ensembles d'actions (traces de longueur 
1) sont identiques. Par la suite, la partition associée à la relation a-k+1 pour 15_k, est obtenu à 
partir de celle associée à la relation a k. Deux états sont dans la même classe pour 5- k+1, si ils 
sont dans la même classe pour a k et que leurs successeurs après l'exécution d'une même 
action sont aussi dans la même classe pour ak. La partition désirée est obtenue dès que celle 
associée à a k+1 est identique à celle associée à a k. À partir de cette dernière, et si l'on note 
[s] la classe d'équivalence de l'état s et S= l'ensemble des classes d'équivalence, le système 
de transitions étiquetées déterministe minimal associé à E est MIN(E)=(Sm, Lm, Tm, smo ) 
où: 

- Sm=S= , 
- Lm=L, 

- asti, a, LY2DE Tm si et seulement si (si, a, s2)ET, 
- smo=[so]• 

Figure 3.4: Un système de transitions étiquetées déterministe et son équivalent minimal 

3.2 Les automates à entrées et sorties 

3.2.1 La composition d'automates à entrées et sorties 

La composition d'automates à entrées et sorties est basée sur la synchronisation d'une 
sortie d'une composante avec l'entrée correspondante dans les autres composantes. Elle est 
définie dans le cas d'automates complètement spécifiés dans [Lynch 88]. Dans le cas 
d'automates partiellement spécifiés des problèmes due aux réceptions non spécifiées peuvent 
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apparaître lorsqu'un automate émet une sortie et que l'un des automates receveurs n'a pas de 
transition étiquetée par l'entrée correspondante dans son état actuel. Les composantes sont 
considérées autonomes, c'est à dire, une composante peut produire une sortie étiquetée par 
une action o sans se soucier si les composantes dont les alphabets des entrées contiennent 
l'action o sont dans des états où l'action o est présente. Deux approches sont alors possibles 
pour définir un opérateur de composition. La première consisterait à définir la composition 
seulement si le problème des réceptions non spécifiées n'est pas posé. Par contre, dans la 
deuxième approche un opérateur de composition sera défini indépendamment du problème 
des réceptions non spécifiées, et une vérification ultérieure sera dédié à ce problème. Nous 
optons pour la deuxième approche qui est celle utilisée dans [Negulescu 95][Kelekar 94]. 

Définition 3.7 : La composition de deux automates à entrées et sorties Bi=(SB I , 41 , OBI , 
TB1 , sol) et B2=-(SB2, /B2, OB2, TB2, so2), telles que OB1n0B2=0, notée Bi IIB2, est définie 
comme la composante connexe de l'automate à entrées et sorties B.(SB, B OB, TB, soB) où: 

- SB=SB1 XSB2, 
- IB=(1Bi lJIB2 )1(0Bi lJOB2 ), 
- OB=OBILJOB2, 
- ((si, s2), u, (si', s2'))ETB si et seulement si pour tout ie { 1, 2}, si ue(/Biu0B;) alors 
(si, u, si')ETBi , sinon si=si', 

- soB=(so so2)• 

La composition d'automates à entrées et sorties est commutative et associative. Elle 
permet qu'un nombre quelconque d'automates à entrées et sorties acceptent la même entrée 
simultanément. 

x x' z  
0 	U 0 

xl 	X X' 

    

    

x x' y 

 

0 0 

 

   

   

B 
	

B2 

Figure 3.5 : La composition d'automates à entrées et sorties 
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Nous illustrons la composition d'automates à entrées et sorties par l'exemple de la 
Figure 3.5. Nous considérons les automates à entrées et sorties B1 et B2 avec /Bi ={x, x', 
z}, OB1={u, y}, 42--qul et OB2={ z }. Pour la composition B=B1llB2 nous obtenons /B= {x, 
x'} et OB=1/4, z, y}. 

De manière analogue au travail de [Negulescu 95], nous définissons une propriété de 
sécurité afin de formaliser la non existence de réceptions non spécifiées dans la composition 
B d'une collection d'automates à entrées et sorties (Bi=(SBi, B OBi, T8i, s0i))1<i<n. On 
note E le mot vide. 

Définition 3.8 : Étant donnée une collection d'automates à entrées et sorties (Bi=(SBi, IBi, 
°Bi,  TB, Soi))1<i<n, la composition B=B1llB211.-11Bu est sécuritaire, noté S (B), si et 
seulement si tout mot t dans (/Bu0B)* tel que PrBi(t)ETtsi.(IB,u{E}) pour tout i, est une 
trace de A (c'est à dire te TrB). 

Cette définition regroupe deux propriétés importantes. La première propriété garantie 
que dans tout état de la composition B, si une composante est dans un état où elle peut 
produire une sortie étiquetée par une action o alors toutes les composantes dont les alphabets 
des entrées contiennent l'action o sont dans des états où l'action o est possible. La deuxième 
propriété assure que dans tout état de la composition B, toutes les actions appartenant à 
l'alphabet des entrées de B sont possibles. On remarque à ce niveau que la propriété de 
sécurité entraîne que la composition B=Bi 11B211-11Bu  est complètement spécifiée. 

Dans l'exemple de la Figure 3.5, la composition B=B1llB2 n'est pas sécuritaire car 
pour le mot t=xux'z dans (/Bu0B)*, nous avons PrB1(t)E TrB1 .(1B1 ) et PrB2(t)E TrB2, mais 

TrB. 

Proposition 3.1 : Étant donnée une collection d'automates à entrées et sorties (BF(S Bi , 
°B Tß, soi))14„, les propositions suivantes sont équivalentes : 

i - la composition B=B1llB211-11B„ est sécuritaire, 
ii - l'état Fail n'est pas accessible dans C=Ief(Bi)Iilef(B2)11...111efiBn ). 

Preuve de Proposition 3.1 : 
Première partie : (i) 	(ii) 

Supposons que l'état Fail est accessible dans C=/efiB1)11/e/32)11-11/e.f(Bn), 
Donc il existe un mot t =ti.x dans (4u0B)*.(/Biu/B2u ...u/B,) tel que (soC)t=Fail, 
Ceci entraîne que PrBi(t)ETrBi.(1Biu{ e }) pour tout i, mais te TrB, 
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Ceci est en contradiction avec le faite que B est sécuritaire, 
Nous concluons que l'état Fail n'est pas accessible dans C. 

Deuxième partie : (ii) = (i) 
Soit t un mot dans (/Bu0B)* tel que PrBi(t)E TrBi.(IBiu{E}) pour tout i, 
D'après la définition de la composition te Trc, 
Puisque l'état Fail n'est pas accessible dans C, ceci entraîne que te TrB, 
Nous concluons que la composition B=BillB211...11B„ est sécuritaire. 

La Proposition 3.1 permet de façon pratique la vérification de la propriété de sécurité 
pour une composition d'automates à entrées et sorties. La Figure 3.6 illustre l'application de 
la Proposition 3.1 à la composition des automates B1 et B2 de la Figure 3.5. 

Figure 3.6 : La composition C=/ef(Bi)Ilief(B2) 

3.2.2 Les relations de conformité 

Une relation de conformité 9î1 est plus fine qu'une relation de conformité 	lorsque 
pour toute paire d'automates à entrées et sortie A et B, A9'i1B implique A932B. 

Nous donnons d'abord les définitions de certaines relations de conformité bien 
connues. Par la suite, nous définissons la réalisation sécuritaire qui sera la relation de 
conformité la moins fine. Finalement, nous définissons la relation de conformité sous-type 
qui sera une relation générique dans le sens où toutes les relations décrites pourront être 
considérées comme des cas particuliers. 

3.2.2.1 Équivalence de traces 

Deux automates à entrées et sorties A et B satisfont la relation d'équivalence de traces, 
noté 	si et seulement si TrA =Trg [Glabbeek 90]. 

Dans le cas des automates à entrées et sorties déterministes, les relations de 
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conformité bissimulation forte et bissimulation faible se confondent avec l'équivalence de 
traces. 

3.2.2.2 Quasi-équivalence 

L'automate à entrées et sorties déterministe B est quasi-équivalent à l'automate à 
entrées et sorties déterministe A, noté B geA, si et seulement si 

V cre TrA (crE Trg A Ota«SoA)( ,)=OUt((S0 B)cf)). 

La relation quasi-équivalence exige que TrAçTrg et après chaque trace dans TrA, A 
et B doivent produire le même ensemble de sorties [Phalippou 94][Luo 93]. Elle est moins 
fine que la relation d'équivalence de traces. 

3.2.2.3 Réduction 

L'automate à entrées et sorties déterministe B est une réduction de l'automate à entrées 
et sorties déterministe A, noté B ÉTedA, si et seulement si pour chaque trace a dans TrA si a 
est dans Trg alors : 

inp((s0A )a)Z inp((s0E)a ) A out((soB)c y)Z out((scA)a ) A (Ota((SM)0->0 = Otit((SoB)0)0). 

La relation quasi-équivalence est plus fine que la relation réduction. 

3.2.2.4 La réalisation sécuritaire 

Afin qu'une machine modélisée par un automate à entrées et sorties fonctionne 
correctement dans un environnement donné, elle doit au moins accepter toutes les entrées 
soumises par l'environnement et ne produire que des sorties acceptées par l'environnement. 
Ceci signifie qu'il n'y a pas de réceptions non spécifiées dans la composition des automates à 
entrées et sorties modélisant la machine et l'environnement. Cette propriété mène à la 
définition de la relation de conformité réalisation sécuritaire. 

Définition 3.9: Considérons un automate à entrées et sorties A et un automate à entrées et 
sorties B=B1llB211...11B, tel que /A.M. L'automate B est une réalisation sécuritaire de A, noté 
B 5_sA, si et seulement si pour tout automate à entrées et sorties E, tel que /E=0A and 
OE=/A, S (EljA) implique S(EllB I IB211-11Bn). 

La Définition 3.9 capture le fait que pour tout environnement E, ayant les même 
ensembles d'entrées et de sorties que A, si la composition de A et E est sécuritaire alors la 
composition de B1, B2, ..., Bn  et E doit aussi être sécuritaire, c'est à dire dans tout état 
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accessible de la composition EllB1liB211...IIBn, il n'existe pas de réception non spécifiée. 

Définition 3.10 : La réflexion d'un automate à entrées et sorties déterministe A=(SA, 

°A. TA, soA) est l'automate à entrées et sorties À=(SA, Ã OÀ, TA, soA) où/À=0A et 
OÀ-=/A. 

Si l'on ajoute à un état de A, une transition étiquetée par une action dans OA alors la 
composition de l'automate à entrées et sorties obtenu avec Ã sera non sécuritaire. De même, 
si l'on ajoute à un état de À, une transition étiquetée par une action dans /A alors la 
composition de l'automate à entrées et sorties obtenue avec A sera non sécuritaire. 
Intuitivement, À représente l'environnement le plus libéral par rapport aux sorties et le moins 
défini par rapport aux entrées dans lequel A est sécuritaire. 

Propostition 3.2 : Pour un automate à entrées et sorties déterministe A et un automate à 
entrées et sorties B=B IllB211-11Bn,  tel que /A=h3, les propositions suivante sont équivalentes: 

S(AliB111B211—IIBn),  
ii - pour tout automate à entrées et sorties E, tel que E=°A et OE=/A, 

S(EllA) 	S(E11/3111B211...II/3n). 
Preuve de Propostition 3.2 : 
Première partie : (i) = (ii) 

Soit E un automate à entrées et sorties, tel que /E=0A et OE=A, vérifiant S(EllA). 
Nous devons montrer (ElIBI 11B211-11/3n)- 
Pour une trace a, on note lai la longueur de a-  (c'est à dire le nombre d'actions dans a) 
et atm le préfixe de a- de longueur k. 
Supposons qu'il existe CrE (/(EilBillB211...11/4)U0(EllBillB211-11Bn))*  avec laj=m telle que: 

PrE(cr)eTrE.(1EulE1) A PrBi(a)ETrBi.(1B,u{E}) pour tout 
Nous montrons d'abord par induction que PrE(0)ETrA• 
Si PrE(a[1])=E alors PrE(011])E TrA 
Si PrE(cr[i])e 1E, puisque S(AllBillB211-11Bn)  alors 

PrE(011])ETrÂ.1,4 A Prer[1])e TrBr(iBiVIE1) pour 	PrE(Cr[1])ETrA 
Si PrE(oni)E 0E, puisque S(EllA) alors 

PrE(oill)ETrE A PrA( 011PETrA.4 = PrE( 0111)ETrA 
Supposons que PrE(010ETrA pour lk<m, et posons PrE(o[k+1])=PrE(0101 
Si t=E alors PrE(a[k+11)ETrA 
Si tek, puisque S(AllBillB211-11Bn)  alors 
PrE(01k+1])E TrÀ.IA A PrBi(0[1(+1])ETrBi.(1BiUlel) pour 	PrÉciik+11)E TrA 
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Si te 0E, puisque S(EllA) alors 
PrE(01k+1])E TrE A PrA(01k+11)ETrAIA 	PrE( 01k+1])ETrA 

D'après le principe d'induction PrE(a)ETrA• 
Puisque S(ApillB211...11/3n) alors 

PrE(a)E TrA A PrBi(a)ETrBr(lB,U{E}) pour 	PrBi(o)E TrBi  pour 
Puisque S(EljA) alors PrE(a)ETrE.(1EufED A PrE(a)ETrA PrE(o)ETrE 
Donc oE Tr(EliB1llB211-11Bn)- 
Nous concluons que S(E11/3111B211-11Bn)- 

Deuxième partie : (ii) = (i) 

Cette partie est évidente car À est un automate à entrées et sorties avec 4=0A et 
OÀ=IA, et l'on a S(EllA). 	 CO 

0 0 0  z "(d)  

   

 

0 0 
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B3 

 

B4 

 

Y  0  x alK%  lor-D 
x' 	A 

Figure 3.7 : Les automates à entrées et sorties B3, B4 et A 

L'automate à entrées et sorties B=B3IIB4 obtenu à partir de la composition des 
automates B3 et B4 de la Figure 3.7 est une réalisation sécuritaire de l'automate à entrées et 
sorties A présenté dans la Figure 3.7, car la trace visible xx/ qui peut mener à l'apparition 
d'une réception non spécifiée n'est pas permise dans A. 

yu 

Figure 3.8 : L'automate à entrées et sorties B5 

Nous illustrons la nécessite de considérer toutes les composantes lors de la 
vérification de la réalisation sécuritaire d'un automate à entrées et sorties A par une 
composition B=BillB2II...IIB„ grâce à l'exemple suivant. On considère l'automate à entrées et 
sorties B5 de la Figure 3.8 avec /B5=/B3  et O 85=0 B3, on remarque que B311B4=B5P4 mais 
B5I1B4 n'est pas une réalisation sécuritaire de A (Figure 3.7) car pour le mot t'=xuzu dans 
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(/Bu0B)*, nous avons PrB5(t')E Tr B5 , PrB2(t')E Tr B4.(l B4 ) et PrA(e)e TrA, mais t n'est pas 
une trace de la composition À 11B5P4. Ceci résulte du faite que lors de la définition de la 
composition le problème des réceptions non spécifiées n'a pas été pris en compte. 

Lemme 3.1: Chacune des relations de conformité équivalence de trace, quasi-équivalence 
et réduction implique la réalisation sécuritaire, c'est à dire, si l'une de ces relations est 
satisfaite entre deux automates à entrées et sorties déterministes B et A alors B est une 
réalisation sécuritaire de A. 

La preuve du lemme 3.1 s'obtient directement à partir des définitions. La réalisation 
sécuritaire est une relation de conformité moins fine que les relations de conformité 
équivalence de trace, quasi-équivalence et réduction. 

3.2.2.5 La relation sous-type 

La réalisation sécuritaire est un critère de conformité faible. Elle permet à un automate 
à entrées et sorties B qui est une réalisation sécuritaire d'un automate à entrées et sorties A de 
ne produire aucune sortie. La notion de tache complète impose qu'après une trace donnée le 
système doit progresser afin de produire certaines sorties. La notion de choix permet à une 
implantation conforme d'avoir au moins un comportement parmi un ensemble de 
comportements décrits par la spécification. Pour prendre en compte les deux notions 
précédentes, nous définissons le modèle des automates à entrées et sorties avec traces 
complètes optionnelles. 

Définition 3.11 : Un automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles A 
(IOAWOCT : Input-Output Automaton With Optional Complete Traces), est défini par la 
donnée d'un triplet (/0AA, MTA, OCTA) où /OAA est un automate à entrées et sorties, 
MTA={ (s, MTA(S))I SE SA} avec MTA(s)c2TrioAA(s) et OCTA={ (s, OCTA(s))I SE SA} avec 
OCTA (s)zTrioAA(s). 

Un automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles A peut être 
considéré comme une spécification d'un système. Les ensembles MTA(s) et OCTA(s) 
imposent des contraintes sur les traces des implantations valides de A. Les implantations sont 
décrites par des automates à entrées et sorties. Un élément Y de MTA(s) impose qu'au moins 
une trace dans Y, est égale à la projection sur l'alphabet de /OAA d'une trace possible de 
l'implantation dans l'état correspondant à s. De plus, chaque fois qu'une exécution débutant 
dans l'état correspondant à s dans l'implantation a une trace qui est un préfixe d'un élément 
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de OCTA(s), cette exécution doit progresser afin de compléter une trace dont la projection sur 
l'alphabet de /OAA est dans OCTA(s). On note que si OCTA(s) contient seulement des 
éléments de longueur égale à un, il n'impose aucune contrainte sur les implantations ayant le 
même alphabet que /OAA. Dans le cas où l'alphabet d'une implantation B est différent de 
l'alphabet de /OAA, les éléments de longueur égale à un dans OCTA(s) interdisent les traces 
silencieuses dans l'ensemble des traces de l'état s correspondant à s dans B.Une trace dans 
TrB(s') est dite silencieuse si elle est formée seulement par des actions n'appartenant pas à 
l'alphabet de A et que elle n'est pas préfixe d'au moins une trace dans TrB(s') dont la 
projection sur l'alphabet de /OAA est un élément de 0/49AA. 

Un automate à entrées et sorties A peut être considéré comme un automate à entrées et 
sorties avec traces complètes optionnelles, que nous notons Awoct. Il est construit de la façon 
suivante : /0AAwoct=A et pour tout état s de A MTAwoct(s)={ {y II ye out(s)) et 
OCTAwoct(s)=out(s). Cette application de l'ensemble des automates à entrées et sorties vers 
l'ensemble des automates à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles est injective. 
Elle permet d'inclure le premier ensemble dans le second ensemble. 

Dans la définition suivante, nous formalisons la propriété de progrès pour un 
automate à entrées et sorties. Pour un ensemble de traces X, on note Pref(X) l'ensemble de 
tous les préfixes de longueur non nulle des éléments de X. 

Définition 3.12 : Étant donné un automate à entrées et sorties avec traces complètes 
optionnelles déterministe A, l'automate à entrées et sorties déterministe B tel que IB=-110A A  
réalise la propriété de progrès par rapport à IOAWOCT A, noté B 	A, si et seulement si 

Si MTA(so/oAA)#0 alors 
i - Pour tout X dans MTA(soioAA), PrioAA(TrB(s0B))()X#0, 
ii - Pour toute trace criE TrB(soB), si Pria4A(0-1)E Pref(OCTA(soloAA)) alors il existe 
une trace cT2E TrB((sole)01)  telle que PrIOAA(ala2)EOCTA(solOAA). 

Et, pour toute trace oie TrB avec tE (IwAAU 010AA), Si Cr i=PrIOA A(01)E TrioAA  et 
MTA((soiOAA)o-)#0 alors 

iii - Pour tout X dans MTA((solOAA)cr), PrIOAA(TrB((soB)at))nX0, 
iv - Pour toute trace aie TrB((s0B)0?), si PrboAA(cri)EPref(OCTA((soloAA)0-)) alors il 
existe une trace 4:72E TrB((s0B)or01) telle que PrioAA(010-2)EOCTA((solOAA)a). 

Les conditions (i) et (iii) imposent qu'au moins une trace dans chaque élément de 
MTA((s0/0AA)0-) est présente dans la projection de TrB((s0B)0t) sur l'alphabet de /OAA. Les 
conditions (ii) et (iv) imposent que pour chaque trace dans TrB((sog)ot) dont la projection sur 
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l'alphabet de /OAA est un préfixe d'un élément de OCTA((s0/0AA )cf), il existe une trace dans 
TrB((s0B)o-t) dont la projection sur l'alphabet de /OAA est un élément de OCTA((sotoAA )cr). 

Dans les langages orienté-objet, la notion de sous-type, qui est une relation de 
conformité entre types, est définie. Un type P est un sous-type d'un autre type Q si P offre 
au moins les opérations offertes par Q (P peut aussi offrir des opérations additionnelles). De 
plus, les types des résultats des opérations dans P doivent être des sous-types des types des 
résultats des opérations correspondantes dans Q. Finalement, les types des arguments des 
opérations dans Q doivent être des sous types de ceux des opérations correspondantes dans 
P [Black 87]. La notion de sous-type permet l'utilisation d'une instance d'un sous-type d'un 
type T chaque fois qu'une instance du type T est requise pour la réalisation d'une tache 
donnée. 

Alors que la relation sous-type dans les langages orienté-objet s'intéresse 
principalement aux opérations disponibles ainsi qu'aux types de leurs paramètres [America 
85][Halbert 86], nous sommes intéressé par le comportement dynamique des objets 
modélisés par des automates à entrées et sorties, en considérant les séquences permises 
d'entrées et de sorties. Nous définirons une relation sous-type, notée /8, dans le même but 
que celle des langages orienté-objet, c'est-à-dire, la possibilité de remplacer n'importe quel 
sous système par une instance de ses sous-types tout en maintenant la conformité du système 
par rapport à sa spécification. 

Considérons un automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles A et 
un environnement E tels que S (E11/0AA). Si l'on désire remplacer /OAA dans 
l'environnement E par un automate à entrées et sorties B qui est une instance d'un sous-type 
de A, B doit être une réalisation sécuritaire de /OAA, c'est à dire B 5.s IOAA, de plus, 
puisque pour chaque état s de /OAA, il y a des conditions sur l'ensemble TrioAA(s), B doit 
satisfaire ces conditions. Un type est décrit par un automate à entrées et sorties avec traces 
complètes optionnelles, alors qu'une instance est décrites par un automate à entrées et 
sorties. Dans ce but, on défini une nouvelle relation de conformité nommée implantation 
conforme. Cette relation requiert la satisfaction de la réalisation sécuritaire ainsi que la 
propriété de progrès. 

Définition 3.13 : Étant donné un automate à entrées et sorties avec traces complètes 
optionnelles déterministe A, l'automate à entrées et sorties déterministe B tel que IB=h0AA, 
est une implantation conforme de A, noté B confA, si et seulement si B II>A et Bs IOAA . 
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La relation sous-type entre deux automates à entrées et sorties avec traces complètes 
optionnelles déterministes capture le faite que toutes les implantations conformes du sous-
type sont aussi des implantations conformes du type. 

Définition 3.14 : Un automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles 
déterministe B est un sous-type d'un automate à entrées et sorties avec traces complètes 
optionnelles déterministe A, noté B,8 A, si pour tout automate à entrées et sorties 
déterministe C : C confB implique Cr confA. 

Lemme 3.2 : Étant donnés un automate à entrées et sorties avec traces complètes 
optionnelles déterministe A et un automate à entrées et sorties déterministe B tels que 
he=i1DAA, les propositions suivantes sont équivalentes : 

i - B confA 	ii _ Bwoct/8A.  

La preuves du lemme 3.2 s'obtient directement à partir des définitions. 

Les relations de conformité équivalence de trace, quasi-équivalence et réduction 
peuvent être considérées comme des cas particulier de la relation implantation conforme. 

Lemme 3.3 : Étant donnés deux automates à entrées et sorties déterministes A et B tels que 
4=h3  et °A  =OB. Les propositions suivantes sont équivalentes : 

i - B 5.,:leA, 

ii - B --confAwoct. 

Preuve de Lemme 3.3 : 
Première partie : (i) = (ii) 

Montrons d'abord que B ...sA 
D'après Proposition 3.1 et Proposition 3.2 ceci revient à montrer que l'état Fail n'est 
pas accessible dans C./ef(B)11/e.M) 
Supposons que : a CrE (1 BU 0 Be I (S0c)0=Fail et posons o=o-i.t 

Si tE IA  alors crE TrA et comme B _ cieA donc CE TrB 
Si tE °A  alors CFETrB or OIE TrA et tE OUt((S0B)(71 )=Out((S0A)0-1 ) donc crE TrA 

Ceci contredit le faite que amène à l'état Fail dans C 
Nous concluons que B 5,4 
Montrons Maintenant que B 11:)Aw0ct 
Comme A et B ont les mêmes alphabets d'entrées et de sorties et vue la définition de 
A%/œt, il suffit de vérifier (i) et (iii) dans Définition 3.12 
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Vérification de (i) : 
Si MTA(soAM3  alors tout X dans MTA(sm) est inclus dans out(s0A)=out(s0B) et 
donc TrBnX#0 

Vérification de (iii) : 
Soit o-e Trg si crETrA  et MTA((sm)(3->0 alors tout X dans MTA((s0A)cr) est inclus 
dans out((s0A)cr)=out((s0B)o) et donc TrB((s0B)0-)r)X#0 

Nous concluons que B <1,Aw0ct 

Deuxième partie : (ii) = (i) 
Pour une trace cr, on note lai la longueur de o-  (c'est à dire le nombre d'actions dans o") 

Nous montrons par induction sur la longueur des traces que: 
V oETrA (crETrg A Otit((S0A)0-)=OUWS0/3)0)) 

Base d'induction : laj=0 
Puisque B ip.Aw°ct alors d'après Définition 3.12 (i) on a out(s0A)cout(s0B), 
Puisque B .sA alors d'après Proposition 3.2 on a out(soB)cout(sm) 

Hypothèse d'induction : lol=n.?_0 VUE TrA (0ETrg A out((s0A)0)=out((sog)0)) 
Soitlal=n+1 avec OE TrA, on pose cr=o-i.t 
D'après l'hypothèse d'induction crie Trg A out((s0A)0-1 )=out((soB)0-1 ) 
Si te OA alors te out((s„A)o-d=out((s„B)ai ) donc CrETrg 

Si te /A alors B 5._sA entraîne d'après Proposition 3.2 que CrE Trg 

De plus, 
Puisque B ..ipAwoct alors d'après Définition 3.12 (iii) on a 

out((sm)0-)zout((s0B)0), 
Puisque B sA alors d'après Proposition 3.2 on a out((s0B)0-)cout((s0A)0) 

D'après le principe d'induction, nous avons : 
VCTE TrA (cETrg A out((s0A)0)=out((soB)0)) 

Nous concluons que : B onfAwoct 	B __qe.A. 	 1:11 

Lemme 3.4 : Étant donnés deux automates à entrées et sorties déterministes A et B tels que 
4=h3  et OA =OB. Les propositions suivantes sont équivalentes : 

i - B gA, 
ii - B onfAwoct et A 5_confgw0ct. 

Preuve de Lemme 3.4 : 
B LeA <=> B .cieA A A __cleB 	 d'après les définitions 

B 5-confA 	< woctA  A -conf—R  woct 	d'après Lemme 3.3 ..  1:11 
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Lemme 3.5: Étant donnés deux automates à entrées et sorties déterministes A et B tels que 
/A.-/B et OA =OB. On note Ared l'automate à entrées et sorties avec traces complètes 
optionnelles tel que hOAAred=A et pour tout état s de A MTAred(s)={out(s)} si out(s)=0, 
sinon MTAred(s)=0 et OCTAred(s)=out(s). Les propositions suivantes sont équivalentes : 

i - B 5-redA, 
ii - B -confA red.  

Preuve de Lemme 3.5 : 
Première partie : (i) = (ii) 

Montrons d'abord que B ..sA 
D'après Proposition 3.1 et Proposition 3.2 ceci revient à montrer que l'état Fail n'est 
pas accessible dans C=Ief(B)IlIef(À) 
Supposons que : 3 0-E (./BUOB)*  / (soc)Fail et posons cr=cri.t 

Si te IA alors CE TrA, or aie Trg et te inp((s0A)0-1 )cinp((soB)0.1 ) donc OE TrB 
Si te OA alors ce Trg, or aie TrA et te out((s0B)a1)cout((s0A)0-1 ) donc CE TrA 

Ceci contredit le faite que CY mène à l'état Fail dans C 
Nous concluons que B sA 
Montrons Maintenant que B . 1>Ared 

Comme A et B ont les mêmes alphabets d'entrées et de sorties et vue la définition de 
Ared, il suffit de vérifier (i) et (iii) dans Définition 3.12 
Vérification de (i) : 

Si MTA(s0A)=0 alors MTA(sm)={out(sm)} 
Comme B i.edA on a out(s0B)cout(s0A) A et (out(s0A))=0 out(s0B))=0) 
Donc TrBnout(sm)#0 

Vérification de (iii) : 
Soit cre Trg si (JE TrA et MTA((s0A)(7)=0 alors MTA((s0,4)0)=Iout((s0A)a)} 
Comme B 5_redA on a out((s0B)a)cout((s0A)a) et (out((sm)a)#0 out((s0B)cr>0) 
Donc Trg((sog)a)nout((s0A)(7)#0 

Nous concluons que B <ipAred 

Deuxième partie : (ii) 	(i) 
Pour une trace cr, on note ici la longueur de cr (c'est à dire le nombre d'actions dans o-) 
Montrons que: Vo-e TrA (aETrg 	inp((s0A)a)ginp((sog)o) 

A OUt((StaB)a)g0/it((SoA)0) A (0/it((S0,4)0-)#0 	Ot/t((S0B)0.)#0) ) 
Soit cre TrA, Si OE Trg alors 

Puisque B .sA alors d'après Proposition 3.1 et Proposition 3.2 on a 
inp((s0A)a)ginp((sog),7) A OUt((SoB)a)..ÇOUt((S0A)a) 
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Cas Icri=0 
Puisque B 11)Ared alors d'après la définition de Ared et Définition 3.12 (i) on a 

out(sc,A)#0 = out(s0B>0, 
Cas ol>0 

Puisque B _ip.Ared alors d'après la définition de Ared et Définition 3.12 (iii) on a 
out((s0A)0->0 = out((soB)0)#0, 

Nous concluons que : B 5_con fAred > B 

3.2.3 Transformations pour les automates à entrées et sorties 

Si l'on s'intéresse seulement aux traces du système, les classes des automates à 
entrées et sorties déterministes et non-déterministes sont équivalentes, c'est à dire, pour tout 
automate à entrées et sorties non-déterministe A on peut déterminer un automate à entrées et 
sorties déterministe B tels que TrA=Trg. Cette construction est similaire à celle décrite pour 
les systèmes de transitions étiquetées. À partir de l'automate à entrées et sorties A on dérive le 
système de transitions étiquetées correspondant E. L'automate à entrées et sorties B est 
obtenu à partir de l'automate de traces TM(E)=(St, Lt , Tt, st.) en posant SB=St, 4=/A, 
OB=0A, TA=Tt  et sog=sto. De manière analogue, à partir d'un automate à entrées et sorties 
déterministe, on peut construire un automate à entrées et sorties déterministe ayant le même 
ensemble de traces et le nombre minimal d'états. 

3.3 Modèle des machines de Mealy 

3.3.1 La composition 

1 
	

ýY 

Figure 3.9 : L'architecture de composition de deux machines de Mealy A et B 

Nous considérons la classe de systèmes qui peuvent être décrit comme la composition 
de deux machines de Mealy qui communiquent entre elles et avec l'environnement, telle que 
illustrée dans la Figure 3.9. Les ensembles d'actions X, X', U, Z, Y and Y sont considérés 
deux à deux disjoints. Les actions dans XUX' sont contrôlées par l'environnement et seules 

35 



Chapitre 3 : Les opérateurs et les relations de conformité 

les actions dans YU Y sont observées par l'environnement. Nos assumons de plus que 
chacun des ensembles XUX', YU Y', XUZ, UU Y, UUX', et ZU Y' est non vide. 

Le système obtenu par la composition des deux machines de Mealy A et B, ne peut lui 
même être décrit par une machine de Mealy que si l'environnement respecte une contrainte 
sur l'ordre des entrées et des sorties. Cette contrainte impose qu'une entrée externe xE XUX' 
ne peut être soumise au système qu'après que ce dernier ait produit une sortie ye YU Y' en 
réponse à l'entrée externe précédante. Formellement, un tel environnement peut être modélisé 
par le système de transitions étiquetées EEnv  illustré dans la Figure 3.10, dans le cas où 
X=Ixi, x21, Y=Iyi, 3,21, Xr={xii, x'2} et Yr={yri, y'2}. 

xl, x2, x'1, xr2 
yl, y2, y'l, y'2  

Figure 3.10: Système de transitions étiquetées Eav  associé à un environnement Env 

Le comportement d'un système formé par deux machines de Mealy communicantes A 
et B dans un tel environnement, peut être décrit grâce a un système de transitions étiquetées, 
noté LTS(A, B), et une machine de Mealy, noté AOB (lorsqu'elle existe). Le système de 
transitions étiquetées décrit le comportement global du système incluant les actions internes, 
tandis que la machine de Mealy AOB décrit le comportement observable du système en 
fonction seulement des entrées et sorties externes. 

Le système de transitions étiquetées LTS(A, B), qui représente le comportement 
global du système dans l'environnement Env, est par définition égal à la composition des 
systèmes de transitions étiquetées EA -système de transition étiquetées correspondant à la 
machine de Mealy A-, Eg -système de transition étiquetées correspondant à la machine de 
Mealy B- et EEnv  -système de transition étiquetées correspondant à l'environnement Env-, 
c'est à dire LTS(A, B)=EAIIEBIIEEnv•  Le système composé accepte une entrée externe 
seulement lorsqu'il est dans un état stable, c'est à dire lorsque le système de transition 
étiquetées EEn, est dans l'état Open. 

Exemple : 

Dans l'exemple suivant, nous illustrons la construction du système de transitions 
étiquetées LTS(A, B) (Figure 3.13). Les machines de Mealy A et B ainsi que les systèmes de 
transition étiquetées qui leurs correspondent sont décrits dans les figures 3.11 et 3.12. 
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Figure 3.11 : La machine de Mealy A ainsi que le système de transition étiquetées EA 

x'1/y'2 x2/z1 

Figure 3.12 : La machine de Mealy B ainsi que le système de transition étiquetées EB 

Notation : 

CD 
Stable state 

State of EA  
State of EEnv  

State of EB 

Figure 3.13 : Le système de transitions étiquetées LTS(A, B) 

Dans le cas où des cycles étiquetés seulement par des actions internes sont présents 
dans le système de transitions étiquetées LTS(A, B), le comportement observable du système 
ne peut pas être représenté par une machine de Mealy. Dans le cas contraire, la machine de 
Mealy AOB qui décrit le comportement observable du système en fonction seulement des 
entrées et sorties externes peut être déduite. Toutes les actions internes sont remplacées par 
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l'action non observable dans LTS(A, B), puis il est déterminisé. À partir de ce dernier, la 
machine de Mealy AOB est obtenue en regroupant chaque paire de transitions (51, x, s'?) et 
(s2, y, s3) en une transition si- xly ->s3. La machine de Mealy AOB obtenue à partir du 
système de transitions étiquetées LTS(A, B) de la Figure 3.13 a un seul état. Elle est illustrée 
dans la figure 3.14. 

x'1/y'2 x'2/y2 

Figure 3.14 : La machine de Mealy AOB 

3.3.2 Les relations de conformité 

3.3.2.1 Équivalence 

Deux états s et t de la machine de Mealy A=(S, X, Y, h, so ) sont dit équivalents, noté 
se.- t, si et seulement si : 

X:=X: et Va e X: ( h2(5, a)=h2(t, a)). 

Une machine de Mealy dont les états sont deux à deux non équivalents est dite 
minimale. 

Les machines de Mealy A et B sont équivalentes si leurs états initiaux sont 
équivalents, sinon, elles sont non équivalentes. 

La relation d'équivalence est parfois appelée équivalence de traces. Des machines 
équivalentes se comportent de façon identique, i.e. elles exécutent les mêmes traces. 

La dérivation de tests de conformité [Chow 78][Ural 871[Sidh 89] à partir d'une 
spécification décrite par une machine de Mealy déterministe complètement spécifiées 
(CDFSM) est basée sur la relation d'équivalence. Si A est une spécification CDFSM et B est 
une implantation CDFSM équivalente à A, alors cette implantation est conforme à la 
spécification et ":-."'" est la relation de conformité la plus fine qu'on peut avoir pour le modèle 
des machines déterministes complètement spécifiées. Chaque implantation CDFSM qui est 
non équivalente à la spécification CDFSM représente une implantation non conforme. 

3.3.2.2 Quasi-équivalence 
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Étant donnés deux états s et t de la machine de Mealy A=(S, X, Y, h, so ), l'état s est 
quasi-équivalent à l'état t, noté s ciet, si et seulement si : 

X:gX: et Va EX: ( h2( s, a).h2( t, a)).  

La machine de Mealy B est quasi-équivalente à la machine de Mealy A, noté B cieA, 
si l'état initial de B est quasi-équivalent à l'état initial de A, sinon, B n'est pas quasi-
équivalente à A, noté B cleA. 

Cette relation de conformité exprime le faite que toutes les séquences de sortie décrites 
par la machine de Mealy A et seulement celles-ci doivent être produites par la machine de 
Mealy B en réponse à toutes les séquences d'entrées acceptées par la machine de Mealy A. La 
notation "s-- Qt " est aussi utilisée pour cette relation. 

3.3.2.3 Réduction 

Étant donnés deux états s et t de la machine de Mealy A=(S, X, Y, h, so ). L'état s est 
une réduction de l'état t, on note s..Çedt, si et seulement si : 

X:gX: et Va EX: ( h2(s, a)gh2(t, a)). 

La machine de Mealy B est une réduction de la machine de Mealy A, noté B...redA, si 
l'état initial de B est une réduction de l'état initial de A, sinon, B n'est pas une réduction de 
A, noté B i-edA. Si B est déterministe et B. TedA, alors B est dite une réduction déterministe 
de A. 

Cette relation de conformité est basée sur le fait que toutes les séquences de sorties 
produites par la machine de Mealy B en réponse à toutes les séquences d'entrées acceptées 
par la machine de Mealy A doivent être décrites par la machine de Mealy A. La notation "s51 
" est aussi utilisée pour cette relation. 

Si A et B sont deux machines de Mealy alors : 
(MTedB et /35_redA <=> B-1--__4) et (A cieB et B5_,:leA <=> BFA). 

La relation de quasi-équivalence est un cas particulier de la relation de réduction. Si 
les machines sont déterministes alors les deux relations se confondent dans la relation de 
quasi-équivalence pour les machines partiellement spécifiées ou dans la relation 
d'équivalence pour les machines complètement spécifiées. 

3.3.3 Transformations pour les machines de Mealy 
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Pour les machines de Mealy, la classe des machines non-déterministes non-
observables et la classe des machines non-déterministes observables sont identiques au sens 
des traces. À partir de toute machine de Mealy non-déterministe non-observable A, on peut 
construire une machine de Mealy non-déterministe observable B ayant le même ensemble de 
traces. 

Une telle construction peut être réalisée de la manière suivante. À partir d'une 
machine de Mealy non-déterministe non-observable A=(S, X, Y, h, sc,), on construit le 
système de transitions étiquetées E=(S, L, T, so ) où : 

- L=X.Y , un élément de L est obtenu à partir de la concaténation d'un élément de 
X et d'un élément de Y, 
- (s, x.y, p)e T si et seulement si (s, x)e DA et (p, y)eh(s, x). 

Exemple : 

Nous illustrons dans la Figure 3.15 la construction d'une machine de Mealy 
observable à partir d'une machine de Mealy non-observable. 

Figure 3.15 : Construction d'une machine de Mealy observable B à partir d'une machine 
de Mealy non-observable A 
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La machine de Mealy B sera obtenu à partir de l'automate de traces TM(E) en 
remplaçant tout simplement chaque étiquette x.y d'une transition par l'étiquette xly. 

De même, à partir de toute machine de Mealy observable A, on peut construire une 
machine de Mealy B minimal ayant le même ensemble de traces. La construction est similaire 
à celle décrite précédemment à part que la machine B sera obtenu à partir du système de 
transitions étiquetées minimal associé à E. 
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CHAPITRE 4 

LA CONSTRUCTION DANS LE MODÈLE DES 
SYSTÈMES À TRANSITIONS ÉTIQUETÉES 

Dans ce chapitre, nous décrivons des travaux existants reliés à la construction de 
sous-modules ainsi qu'à la synthèse de contrôleurs. La plupart des travaux sur la 
construction de sous-modules utilisent comme modèle pour décrire les spécifications celui 
des systèmes à transitions étiquetées. Par contre, les travaux sur la synthèse de contrôleurs 
utilisent la théorie des langages ainsi que les automates temporisés. 

4.1 Les travaux sur la construction de sous-modules 

4.1.1 La méthode Merlin-Bochman 

Merlin et Bochmann ont proposé dans [Merlin 83] une première solution pour le 
problème de construction de sous-module. Les spécifications sont données sous la forme 
d'ensembles de séquences d'exécution (traces) et la relation d'inclusion de traces est utilisée 
comme relation de conformité. Le principe de l'approche est le suivant : si le système 
comprend n modules, que sa spécification ainsi que la spécification de (n-1) modules sont 
données, alors la méthode permet de déterminer, à l'aide d'une formule, la spécification du 
nième module. Chaque module Mi est caractérisé par un ensemble Vi (alphabet du module Mi) 
qui contient les actions observables de l'extérieur, qui peuvent être exécutées par le module. 
Lorsqu'un module désire entreprendre une action conjointe avec un autre module (interaction) 
la communication entre les deux modules se fait par rendez-vous. 

Pour décrire de façon simple la méthode, nous considérons le cas d'un système S 
composé de deux modules M1 et M2. La spécification du système S est donnée par 
l'ensemble de traces Trs  sur l'alphabet V,. La spécification du module connu M1 est donnée 
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par l'ensemble de traces Tri sur l'alphabet Vi. L'alphabet du module inconnu M2, Si il 
existe, est obtenu grâce à la formule suivante : 

V2.(li5-Vi)u(Vi -Vs) où l'opérateur "2  désigne la différence ensembliste. 
La spécification du module inconnu est obtenu, si elle existe, grâce à la formule : 

Tri=Prv2(TrsxTr1)-Prv2(--iTrsxTri), 

l'expression (TrsxTri) représente le produit cartésien des deux spécifications. Cependant, en 
accord avec le mode de communication, les actions communes aux deux modules ne peuvent 
être entreprises que si les deux modules se trouvent chacun dans un état leur permettant de le 
faire. L'ensemble de traces "-ITr," représente le complément de Trs  dans Vs*, c'est 
l'ensemble des séquences d'exécution formées par des actions dans V, non présentes dans 
Trs. L'opérateur "Prv2" représente la projection d'une spécification sur l'alphabet V2 du 
module M2. 

La solution obtenue par cette méthode décrit le plus grand ensemble de traces 
possibles pour le module . C'est à dire, Prvs(TrixTr2).ÇTr, et pour toute solution possible 
Tr on a TrgTr2. Cependant, la relation de conformité utilisée ne permet pas de détecter les 
blocages. De plus, lorsque on considère des ensembles de traces qui sont fermés par rapport 
à l'opérateur préfixe pour les spécifications du système et du module connu, la méthode ne 
produit pas nécessairement une solution dont l'ensemble des traces est fermé par rapport à 
l'opérateur préfixe. Un exemple illustrant ce cas est décrit dans [Kelekar 93]. 

Une implantation de la méthode se trouve dans le travail [Sidhu 89]. Une 
reformulation de la même méthode se trouve dans [Hagheverdi 96]. Une extension de la 
méthode se trouve dans le travail [Kelekar 94]. Les auteurs utilisent un modèle asymétrique 
qui permet de distinguer entre les actions reçues et celles émises par un module afin de 
représenter la causalité dans les communications. Un avantage de cette représentation réside 
dans la possibilité de détecter les réceptions non spécifiées. Des propriétés de progrès sont 
aussi prises en compte lors de la génération de la solution. 

4.1.2 La méthode de Parrow 

Dans son travail [Parrow 89], Parrow présente une méthode pour la résolution du 
problème de construction de sous-module. Le modèle utilisé pour les spécifications est CCS 
"Calculus of Communicating Systems" [Milner 80] et l'équivalence observationnelle est 
choisie pour la relation de conformité. Dans CCS, une spécification est appelée un agent. Le 
problème est formulé sous la forme de l'équation (A IX)11_,:-,S, où X est l'inconnu, S 
représente le système entier, A représente le sous-module connu et L décrit les canaux de 
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communications à travers lesquels les modules interagissent. 

La méthode, appelée méthode tableau, est basé sur des transformations successives 
d'équations en des équations plus simples en parallèle afin de générer une solution. Un 
tableau est composé de deux parties : un but B et un environnement E. Un environnement est 
une application partielle d'un ensemble d'identificateurs vers l'ensemble des agents. Un 
identificateur est lié par un environnement si il appartient au domaine de celui-ci, sinon il est 
libre. L'idée derrière l'utilisation d'un tableau est la représentation d'une étape intermédiaire 
dans la production d'une solution. Le but indique ce qui reste à satisfaire, alors que 
l'environnement enregistre la solution obtenue à cette étape. À l'étape initiale, le tableau 
contient le but (A IX)\u--.5' et un environnement où A et S sont liés et X est libre, ce qui 
signifie qu'il reste à trouver une extension de l'environnement qui satisfait le but. La méthode 
est basée sur des règles de transformation permettant de passer d'un tableau représentant une 
étape donnée à un autre tableau représentant l'étape suivante. Il y a deux types de règles : 

• Instantiation : cette règle permet d'étendre l'environnement en estimant les transitions 
initiales de l'agent inconnu par l'utilisation du théorème d'expansion. Si (B, E) est un 

tableau et X est libre, alors XI-->E aiXi peuvent être ajoutées à E. Les ai représentent 
i= 

des actions et les Xi représentent des identificateurs libres et distincts. L'ensemble lai, 
..., ai, an } décrit les actions initiales de X. En général, il y a plusieurs tels ensembles 
correspondant à différentes solutions. Si l'instantiation est appliquée sans soin, ceci 
peut mener à un tableau impossible à satisfaire. Afin de résoudre ce problème, Parrow 
introduit certaines heuristiques pour le choix de cet ensemble. 
• Réduction : cette règle permet de simplifier le but. Il y a deux cas: 

- Équivalence : une équation CD, où C et D sont observationnellement équivalent 
dans l'environnement E, peut être éliminée. Si c'est la seule équation dans le but, 
alors celui-ci devient vrai. 

- Décomposition : si le but contient une équation 	avec CF--->E aiC , et 
i.1 

DI->E aiDi pour 15..i.5_n, alors cette équation peut être remplacée par A (CD). 

Ces transformations sont appliquées tant que l'on peut progresser. Lorsque la 
méthode se termine deux cas peuvent se présenter. On a atteint un tableau impossible à 
satisfaire, dans ce cas soit il n'existe pas de solution, soit l'instantiation a été mal dirigée 
durant un étape antérieure. Le but est égale à vrai, dans ce cas X est lié dans l'environnement, 
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c'est une solution. Cependant la solution construite par la méthode peut ne pas être la plus 
générale à cause de l'application des heuristiques dans la règle d'instantiation. La méthode se 
limite au cas ou la spécification du système désiré est déterministe. 

4.1.3 La méthode de Qin-Lewis 

Dans leur travail [Qin 91], Qin et Lewis présentent une autre méthode pour la 
résolution du problème de construction d'un sous-module. Pour décrire les spécifications, ils 
utilisent le modèle des systèmes à transitions étiquetées. Comme relations de conformité, ils 
considèrent dans un premier temps l'équivalence observationnelle puis dans un deuxième 
temps la bissimulation forte. 

Dans le cas où la relation de conformité est la bissimulation forte, l'algorithme pour 
l'obtention de la solution R de l'équation PIIX —Q, est composé des cinq étapes suivantes : 

Étape 1 : On pose Ap=Alphabet(P), AQ=Alphabet(Q), Ex(R)=AQ-Ap, Com(R)={a 
ae Ap-AQ}, AR=Ex(R)UCom(R) et Ex(P)=Ap-(ÂpnAR ) où Â=Aufa I 
ce A 1. Générer toutes les paires (p, q) pour tout état p dans P et tout état q 
dans Q. Marquer la paire (p, q) "mauvaise" lorsque soit il existe une transition 
à partir de p, étiquetée avec une action u dans Ex(P)u 1T 1, mais qu'il n'existe 
pas de transition étiquetée par u à partir de q, ou soit il existe une transition à 
partir de q, étiquetée avec une action u dans Ex(P), mais qu'il n'existe pas de 
transition étiquetée par u à partir de p. 

Étape 2: Si p --> p dans P et q --> q' dans Q, on note (p, q) 	(p', 'gr). De plus, si 

pour au moins une action u on a (p, q)—> 15  (p', q1 ), on note (p, q)—> (p ' , q ') . 
On note I s(p , q)={(p', qi)l (p, q) 	(p', gr)} où = est la fermeture réflexive 
et transitive de -->/s. Créer un boite (état) initiale X0  contenant les paires d'états 
dans I5(p0, q0) où po  représente l'état initial de P et qo  représente l'état initial 
de Q. Marquer la boite X0  "non traitée". Associer à chaque boite un ensemble 
de ports étiquetés avec les actions dans ARuftl. 

Étape 3 : Faire ce qui suit tant que il existe une boite Xi "non traitée" : 
a - Si il existe dans Xi une paire (p, q) marquée "mauvaise" alors marquer la 

boite Xi "mauvaise" et "traitée", sinon faire les traitements dans b, c et d 
puis marquer la boite Xi "traitée". 

b - pour toute paire (p, q)e Xi, créer une arête étiquetée par u reliant (p, q) à 

(p', q') chaque fois qu'on a (p, q)—> j  (p', q'). 
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c - Faire pour toute action u dans Ex(R)u{t} ce qui suit : 
si il existe (p, q)E Xi telle que il n'existe pas de transition étiquetée par u à 

partir de q, alors marquer le port u dans la boite Xi "mauvais", 

sinon poser X i(u)={1,(p , q')I (p, q)E Xi et q --> q dans Q },  par la suite si 
il n'existe aucune boite Xi contenant exactement les éléments dans 
Xi(u), créer une telle boite et la marquer "non traitée", enfin créer une 
arête étiquetée par u reliant (p, q) dans Xi à (p, gr) dans Xi et une 

transition Xi--> xi. 

d - Faire pour toute action a dans Corn(R) ce qui suit : 
si pour toute paire (p, q)E Xi il n'existe pas de transition étiquetée par a à 

a 
partir de p alors créer la transition Xi —> DON'T_CARE où 
DON'T_CARE est une boite spéciale. 

si il existe une paire (p, q)E Xi telle que il existe une transition à partir de p, 
étiquetée avec a, mais il n'existe pas de transition étiquetée par r à partir 
de q, alors marquer le port a " mauvais" . 

Si aucun des deux cas précédant n'est vrai, poser X(a)={/(p, q')I (p, 
a 

q)E Xi , p —> p' dans P et q —> q' dans Q },  par la suite si il n'existe 
aucune boite Xi contenant exactement les éléments dans Xi(a), créer 
une telle boite et la marquer "non traitée", enfin créer une arête étiquetée 

a 
par u reliant (p, q) dans Xi à (p, q') dans Xi chaque fois que p p' 

a 
dans P et q —> q' et une transition Xi—> xi. 

Étape 4 : Répéter tant que il existe des boites marquée "mauvaise" : 
a - si il existe une transition étiquetée par une action u dans ARL.){t } à partir 

d'une boite Xi vers une boite Xi marquée "mauvaise", alors marquer le port 
u dans Xi "mauvais", puis éliminer toutes les transitions à partir de Xi 
étiquetées par u et éliminer toutes les arêtes reliant des paires d'états dans Xi 
à des paires d'états dans Xj. 

b - marquer la boite Xi "mauvaise" si il existe une paire (p, q)E Xi telle que: 

i - q —> q' dans Q avec tt#T mais il n'existe pas d'arête telle que (p, 

q)—> 	RI ou 

ii - q —> q' dans Q mais il n'existe pas d'arête telle que (p, q)—> (p', q1) ou 
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(p, q)—> (p', g') avec CXE Com(R). 
Étape 5 : Si la boite initiale est marquée "mauvaise" alors in n'existe pas de solution 

sinon le système de transitions étiqueté R=(SRu{DON'T_CARE}, ARu{t} , 
TR, )(0 ) où SR est l'ensemble contenant les boites "bonnes" qui restent et TR 
est l'ensemble contenant les transitions à partir des éléments dans SR vers des 
éléments dans SRL.){ DON'T_CARE}. 

Dans cette algorithme, une boite sert à représenter un état de la solution. Dans l'étape 
1, une paire (p, q) est marquée "mauvaise" si il est impossible d'avoir un état r d'une solution 
tel que (p, r)—q. Dans l'étape 2, on initialise la construction de la solution en plaçant dans la 
première boite l'ensemble /(p0, q0) où po  représente l'état initial de P et qo  représente l'état 
initial de Q. Intuitivement, l'ensemble Is(p, q) décrit l'état q auquel l'état q devrait se rendre 
avec une certaine séquence 0-  non observable par la solution lorsque a-  mène de p à p' afin 
d'avoir (p, r)—q. Dans l'étape 3, l'algorithme construit une machine en permettant toutes les 
transitions possibles dans le but d'obtenir la solution la plus générale. Dans l'étape 4, on 
élimine toutes les "mauvaises" boites, c'est-à-dire, les boites dont la présence causera 
l'apparition d'un comportement non conforme. Finalement, dans l'étape 5 on construit 
effectivement une solution lorsqu'elle existe. 

Comparée à la méthode de Parrow, cette méthode est entièrement automatique. Elle ne 
requiert pas la participation du concepteur. Mais elle se limite aussi au cas où la spécification 
du système désiré est déterministe. 

4.1.4 D'autres travaux 

Dans [Shields 89], l'auteur utilise le modèle CCS "Calculus of Communicating 
Systems" [Milner 80] pour décrire les spécifications. Il considère deux modules P1 et P2 qui 
interagissent à travers une interface inconnue X et doivent satisfaire une spécification donnée 
Q. Ceci peut être formaliser par l'équation (P1X)\L----Q, où P=P1lP2, X et Q sont des termes 
CCS, est l'opérateur de composition parallèle, 11_, est l'opérateur de restriction pour les 
actions de synchronisation et est l'équivalence observationnelle. Cette équation est appelée 
équation d'interface. Il donne les conditions nécessaires et suffisantes pour l'obtention d'une 
solution dans le cas où P et Q sont des processus ayant un nombre fini d'états et Q est 
déterministe. 

Dans la thèse [Tao 96], l'auteur propose une méthode pour la construction de sous- 
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modules qui généralise les travaux précédants en tenant en compte le fait que les événements 
observables ne sont pas nécessairement contrôlables. Pour décrire les spécifications, il utilise 
le modèle des systèmes à transitions étiquetées. La relation de conformité est le préordre de 
test. Cette méthode traite le non déterminisme en transformant la spécification du service 
désiré en un graphe de refus [Brinksma 88]. Un concept appelé Machine avec États Groupés 
(MEG) est utilisé pour trouver une solution maximale. La méthode est par la suite généralisé 
au cas des systèmes temporisés dans le cas où le système non temporisé représentant la 
spécification du système désiré est déterministe et lorsque la contrainte temporel associée à 
chaque transition est reliée à au plus un temporisateur. 

4.2 Les travaux sur la synthèse de contrôleurs 

4.2.1 Les travaux de Ramadge et Wonham 

La synthèse de contrôleurs pour les systèmes à événements discrets a été largement 
étudiée dans les travaux de Ramadge et Wonham [Ramadge 89]. Dans leur approche, le 
système à événements discrets à contrôler est modélisé par un système de transitions 
étiquetées et son comportement par un langage formel. De plus, certains états sont considérés 
comme des balises (marker state), il servent à signaler que certaines tâches ont été 
complétées. Le système à événements discrets est considéré comme un équipement qui 
effectue des transitions d'états et qui génère des séquences d'événements. La caractéristique 
du contrôle réside dans le fait que certains événements (transitions) peuvent être empêchés 
par un contrôleur externe. L'idée est de construire un contrôleur qui forcera le langage généré 
par le système à événements discrets à satisfaire une inclusion dans un langage donné. Afin 
de modéliser l'ensemble des événements contrôlables, l'alphabet du langage est partionné en 
deux sous ensembles, le premier représente l'ensemble des événements contrôlables, c'est-à-
dire ceux qui peuvent être empêchés par le contrôleur, alors que le second représente 
l'ensemble des événements non contrôlables. Les premiers résultats ont caractérisés les 
langages dit contrôlable. 

Définition 4.1 : Pour un système à événements discrets G générant le langage L(G) et 
ayant Zu  pour ensemble d'événements non contrôlables, un sous langage KcL(G) est 
contrôlable si aunL(G)c K,  où nu  représente l'ensemble des éléments obtenus à partir 
de la concaténation d'un élément dans K avec un élément dans Eu  et K représente la 
fermeture de K par l'opérateur préfixe. 

Cette définition décrit une condition nécessaire que doit vérifier tout sous ensemble du 
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langage généré par un système à événements discrets afin qu'il soit contrôlable. La propriété 
impose que l'extension de toute séquence d'événements qui est préfixe d'un élément du sous 
langage contrôlable avec un événement non contrôlable doit aussi être préfixe d'un élément 
du sous langage puisqu'on ne peut pas empêcher un tel événement. 

Lorsqu'on fait jouer aux états balises le rôle d'états acceptants, le langage associé, 
appelé langage marqué et noté Lm(G), est défini par: 

Lm(G)=Ial cY est une séquence d'événements menant de l'état initiale à un état balise}, 
on note que Lm(G)cL(G). Si Lm(G)=L(G) alors le système est dit non bloquant. 

Pour un système à événements discrets non bloquant générant le langage L(G) et 
ayant pour langage marqué Lm(G), les résultats suivants sont obtenus [Ramadge 89]: 

Résultat 1 - Pour un sous ensemble non vide KcL(G), il existe un contrôleur C tel que le 
langage généré par le système sous la supervision du contrôleur, noté L(G, C), est égale à K 
si et seulement si K est préfixe fermé et contrôlable. 

Résultat 2 - Pour un sous ensemble non vide KcLm(G), il existe un contrôleur C tel que le 
système sous la supervision du contrôleur est non bloquant et son langage marqué, noté 
L„,(G, C), est égale à K si et seulement si K est contrôlable et KnLm(G)= K. 

Résultat 3 - Si le sous ensemble K ne satisfait ni les conditions du Résultat 1, ni celles du 
Résultat 2, alors il existe un sous ensemble maximal unique de K qui est contrôlable. 

Basé sur les résultats précédants, un algorithme a été développé pour déterminer le 
sous ensemble maximal unique de K qui est contrôlable. Il utilise la technique du point fixe 
[Tarski 55]. 

4.2.2 Les travaux de Thistle et Wonham 

Dans leur travail [Thistle 94], Thistle et Wonham étendent les travaux sur la synthèse 
de contrôleurs au cas où les langages sont représentés par des automates ayant un nombre fini 
d'états et décrivent des séquences infinies d'événements (co-langages). Dans le cas des 
langages décrivant des séquences finies d'événements, l'inclusion de langage permet de 
spécifier des propriétés de sécurité, c'est-à-dire, que certaines séquences d'événements ne 
seront jamais produites par le système. Par contre, les propriétés de vivacité qui requièrent 
que certaines séquences désirables peuvent éventuellement être obtenues ne peuvent pas être 
exprimées grâce à l'inclusion de langages. En effet, les propriétés de sécurité ont été 
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formellement définies dans [Alpem 85] comme représentant des restrictions sur les séquences 
finies d'événements, alors que les propriétés de vivacité ont été définies comme n'imposant 
aucune restriction sur les séquences finies d'événements mais plutôt comme représentant des 
restrictions sur les séquences infinies d'événements. 

Une propriété appropriée - w-contrôlabilité- est définie. Par la suite, une 
caractérisation du sous ensemble de contrôlabilité basée sur l'approche du calcul du point fixe 
de Emerson et Jutla [Emerson 88] est décrite. Le sous ensemble de contrôlabilité est défini 
comme l'ensemble des états à partir desquels le co-automate peut être contrôlé afin de produire 
seulement les séquences d'événements qui satisfont la condition d'acceptance. Cette 
condition d'acceptance est basée sur l'ensemble des états visités un nombre infini de fois 
durant la génération de la séquence infinie d'événements. Le sous ensemble de contrôlabilité 
est construit dans le cas d'un automate ayant un nombre fini d'états et équipé de deux 
condition de Rabin, la première représentant une spécification et la deuxième représentant une 
hypothèse de modélisation qui peut par exemple capturer une propriété d'équité. Le sous 
ensemble de contrôlabilité est défini dans [Thistle 95], comme l'ensemble des états à partir 
des quels le w-automate peut être contrôlé afin que toute séquence infinie d'événements qui 
est consistante avec les actions de contrôle et satisfait l'hypothèse de modélisation satisfera 
aussi la spécification. 

4.2.3 La synthèse de contrôleurs temporisés 

Les travaux sur la synthèse de contrôleurs ont été étendu au cas des systèmes à 
événements discrets temps-réel dans [Maler 95]. Les auteurs s'intéressent aux systèmes 
temps-réel, ils modélisent de tels systèmes par des automates temporisés [Alur 94], c'est-à-
dire, des automates équipés avec des horloges dont les valeurs augmentent continûment dans 
le temps lorsque l'automate est dans n'importe lequel de ses états. Les valeurs des horloges 
peuvent interférer avec les transitions en apparaissant dans des contraintes temporelles 
associées aux transitions. Une transition ne pourra par exemple être exécutée qu'à des 
moments précis dans le temps. Une transition peut aussi remettre à zéro certaines horloges. 

Il est prouvé dans leur travail que le problème de la synthèse de contrôleurs est 
solvable lorsque la spécification du système à événements discrets est donnée sous la forme 
d'un automate temporisé. Ceci signifie qu'un automate temporisé pourra être obtenu (lorsque 
c'est possible) tel que le système sous sa supervision n'exhibera que des comportements 
acceptables. La solution est obtenue par la résolution d'équations grâce à la technique du 
point fixe. Dans ce travail, les auteurs supposent que le contrôleur peut observer précisément 
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la configuration global du système. Cependant, dans des situations réelles la configuration du 
système ne peut être observé que partiellement, et le contrôleur doit fonctionner avec une 
certaine incertitude sur l'état du système. 

4.3 Conclusion 

Les travaux décrits dans ce chapitre se basent principalement sur le modèle des 
systèmes à transitions étiquetées. Le mode de communication utilisé est celui de la 
communication par rendez-vous. Ce genre de communication est bloquant dans le sens où si 
une composante impliquée dans la communication n'est pas dans un état où l'action 
commune est possible la réalisation de cette action sera bloquée. Dans notre travail, nous 
avons considéré le modèle des automates à entrées et sorties [Lynch 88]. La communication 
est réalisée par envoi et réceptions de messages. Dans ce type de communication, une 
émission d'un message ne peut jamais être refusée. C'est cette absence de refus qui 
caractérise un modèle de communication par entrées et sorties, à la différence du mode de 
communication par rendez-vous, où la notion de refus est au contraire très importante. De 
plus, ceci est plus prêt de la réalité, car ça permet de modéliser des composante autonomes. 
Chaque composante est libre de produire une sortie étiquetée par une action o sans se soucier 
si les composantes dont les alphabets des entrées contiennent l'action o sont dans des états où 
l'action o est présente. De plus, dans le cas où le modèle utilisé pour décrire les spécifications 
est celui des machines de Mealy, l'application directe des méthodes décrites plus haut dans ce 
chapitre ne permet pas en général l'obtention d'une solution sous la forme d'une machine de 
Mealy. 
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CHAPITRE 5 

LA CONSTRUCTION DANS LE MODÈLE DES 
MACHINES DE MEALY 

Dans ce chapitre, nous présentons le premier travail réalisé au cours de cette 
recherche [Drissi 98]. Il nous a permis de bien comprendre la problématique liée à la 
construction de sous-modules. Le modèle utilisé pour décrire les spécifications du contexte 
et du système désiré est celui des machines de Mealy déterministes complètement spécifiées. 
La relation de conformité est la relation d'équivalence. 

5.1 Description du problème 

Étant données deux machines de Mealy déterministes et complètement spécifiées, A 
ayant pour ensemble d'entrées XUX' et pour ensemble de sorties YU Y', et C ayant pour 
ensemble d'entrées XUZ et pour ensemble de sorties YU U, nous désirons obtenir toutes les 
machines de Mealy déterministes ayant pour ensemble d'entrées X'UU et pour ensemble de 
sorties Y'UZ qui sont solutions de l'équation COComp 5-A où Comp est une variable libre. 

Figure 5.1 : L'architecture du système 

A 

Une machine de Mealy déterministe B ayant pour ensemble d'entrées X'UU et pour 
ensemble de sorties Y'UZ est une solution de l'équation COComp'-: A si et seulement si la 



y'l, y'2, zl, z2 
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machine de Mealy COB existe et est équivalente à A. 

Après la réception d'une entrée externe, les modules présents dans le système peuvent 
avoir un nombre quelconque d'interactions internes avant de produire une sortie externe. Le 
travail [Watanabe 93a] traite le problème de la construction de sous-modules dans le cas où la 
communication est synchrone et où les ensembles X et Y' de la Figure 5.1 sont vides. Il 
décrit une méthode, basée sur la technique du point fixe [Tarski 55], qui permet de 
représenter l'ensemble des comportements permis pour le module à concevoir (si il est non 
vide) sous la forme d'une machine de Mealy non déterministe. 

5.2 L'approche de résolution de l'équation 

Nous considérons une machine de Mealy chaotique (Figure 5.2), définie par 
Ch=({ch}, X 1 LJU, Y'UZ, H, ch), où H(ch, v)={(ch, w)lwEY'UZ} pour tout vEX'UU. 
La machine de Mealy chaotique représente toutes les traces sur l'ensemble d'entrées X'U U 
et l'ensemble de sorties Y'UZ, elle décrit tous les comportement possibles de la composante 
à concevoir. 

'1 x'2, ul, u2/ ' , y'2, zl, z2 

Figure 5.2 : Exemple d'une machine de Mealy chaotique et du système de transitions 
étiquetées Ich qui lui correspond 

Une trace ex å de la machine de Mealy chaotique est interdite à cause d'une séquence 
d'actions externes ce (XuX')* si et seulement si pour toute machine de Mealy ayant la 
séquence d'entrées et sorties ßfå, la composition de cette dernière avec le contexte donné C 
produit un comportement différent de la machine de Mealy A par rapport à la séquence 
d'entrées a; sinon la trace ex å est permise par rapport à a. Afin de classer les traces de la 
machine de Mealy chaotique en deux catégories, les traces interdites et les traces permises, 
nous construisons le système de transitions étiquetées LTS(C, Ch)=.1c IlIch II/E. Puis nous 
complétons le système de transition étiquetées A  correspondant à la machine de Mealy A en 
ajoutant à chaque état contenant une transition sortante étiquetée par un élément ye YU Y', 

des transitions étiquetées par chacun des éléments de (YUY')\ {y} et menant à un nouvel état 
silencieux, c'est à dire un état où aucune transition sortante n'est présente. On note ÎA le 
système de transition étiquetées ainsi obtenu. Par la suite, nous construisons la composition 
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de LTS(C, Ch) et de ÎA, et nous notons 4,c,  le système de transitions étiquetées obtenu. 
Nous remplaçons dans IA,C  les entrées et les sorties externes du contexte C par l'action 
interne T, ensuite nous déterminons l'automate de traces correspondant, et on le note PA,C. 
Le système de transitions étiquetées PA,C  a pour alphabet l'ensemble X'UUUZU r, de plus 
il caractérise toutes les traces interdites. Une trace interdite /3rx8 par rapport à une séquence 
d'entrées externes a a un préfixe dans PA,c menant à l'état silencieux. L'étape suivante 
consiste à transformer le système de transitions étiquetées PA,C  en une machine de Mealy, 
notée [[A,C]], où toutes les séquences d'entrées et sorties correspondantes à des traces 
interdites mènent dans [[A,C]] de l'état initial à un état spécial FAIL. La dernière étape 
consiste à dériver de [[A,C]] une machine de Mealy (si elle existe), notée [[A,C]]f, qui 
contient seulement les traces permises. Toute solution de l'équation COComp .  A est une 
réduction de [[A,C]]f mais [[A,C]]f peut avoir des réductions qui ne sont pas des solutions 
car leurs compositions avec le contexte C ne peuvent être modélisées par une machine de 
Mealy à cause de cycles étiquetés seulement par des actions internes (livelocks). Toute 
réduction de [[A,C]]f est une machine de Mealy ayant pour ensemble d'entrées X'LJU et 
pour ensemble de sorties li'L.)Z ne contenant aucune trace interdite; nous appelons une telle 
machine une solution potentielle. 

Si l'ensemble des D-réductions d'une machine de Mealy G coïncide avec l'ensemble 
des solutions de l'équation COComp-"A alors G est appelée la solution générique. 

5.3 Construction de la machine de Mealy 	,C1 

Nous présentons dans ce qui suit une méthode pour la construction du système de 
transitions étiquetées [[A,C]]. Nous illustrons les différentes étapes à travers un exemple. La 
machine de Mealy A représentant la spécification du système désiré ainsi que le système de 
transition étiquetées qui lui correspond sont décrits dans la Figure 5.3. La machine de Mealy 
C représentant la spécification du contexte ainsi que le système de transition étiquetées qui lui 
correspond sont décrits dans la Figure 5.4. 

x'1/y2 x'21y2 

Figure 5.3 : La machine de Mealy A ainsi que le système de transition étiquetées 
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Figure 5.4 : La machine de Mealy C ainsi que le système de transition étiquetées k 

Étape 1. Construire le système de transitions étiquetées LTS(C, Ch)=Ic Mich II/E  décrivant 
le comportement global du contexte et de machine de Mealy chaotique dans l'environnement 
E (Figure 5.5). 

Figure 5.5 : Le système de transitions étiquetées LTS(C, Ch)=.1c IlIchillE 

Étape 2. Pour chaque état du système de transitions étiquetées A  contenant une transition 
sortante étiquetée par un élément yE YU Y', nous ajoutons des transitions étiquetées par 
chacun des éléments de (YU Y1)1{y } et menant à un nouvel état silencieux, c'est à dire un état 
où aucune transition sortante n'est présente, on note ÎA le système de transition étiquetées 
obtenu (Figure 5.6). Par la suite, nous construisons la composition de LTS(C, Ch) et fil 
(Figure 5.7), notée 4,c, afin de comparer les traces du système de transition étiquetées 
LTS(C, Ch) avec celles de ÎA. L'ajout de transitions dans /A permet de représenter dans IA,c 
toutes les traces interdites de la composante à concevoir. 
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x 1/y' 1 	x2/y1 

x'1/y'2 x'2/y2 

Figure 5.6 : La machine de Mealy A et le système de transitions étiquetées /A. 

Proposition 5.1 : Étant donnée une trace a=aly sur l'alphabet XUX'U UUZU YU Y', a 
mène dans iii,c de l'état initial à l'état silencieux si et seulement si a est une trace du système 
de transitions étiquetées LTS(C, Ch) et Pryu r(aDy', avec y#yr, est la séquence de sorties 
produite par la machine de Mealy A en réponse à Prxur(a). 

Figure 5.7 : La composition 1,4 ,c 

En d'autres mots, une trace du système de transitions étiquetées IA,c , menant dans 
/A, C de l'état initial à l'état silencieux, représente une trace du système de transitions 
étiquetées LTS(C, Ch) dont la projection sur l'alphabet de A n'est pas une trace de A. Nous 
signalons à ce niveau que la Proposition 5.1 est vraie seulement pour des machines de Mealy 
déterministes A et C car nous supposons que chaque machine produit exactement une 
séquence de sorties pour toute séquence d'entrées. 
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Étape 3. Dans cette étape, nous dérivons à partir de td,,c  un système de transition étiquetées 
représentant la projection des traces de 4,c  sur l'alphabet X'U UUY'UZ. L'automate obtenu 
est noté PA,c.. Pour cela, nous appliquons ce qui suit : 

1 - Remplacer toutes les actions xe X et yE Y par l'action non observable T, 
2 - Déterminer l'automate de traces correspondant, 
3 - Si un état dans l'automate de traces contient l'état silencieux de IA,c, nous le 
déclarons comme un état silencieux, 
4 - Merger tout les états silencieux en un seul état silencieux. 

Proposition 5.2 : Une trace a mène dans P A,c de l'état initial à l'état silencieux si et 
seulement si il existe une trace ai de 4,c,  telle que cPrx,ijuu ruz(ai), et la trace al mène 
dans 4,c  de l'état initial à l'état silencieux. 

Figure 5.8 : Le système de transition étiquetées PA,C 

En faite, les traces qui mènent dans P A,C  de l'état initial à l'état silencieux 
représentent toutes les traces interdites de la composante à concevoir. 

Étape 4. À partir du système de transition étiquetées PA,C,  nous construisons une machine 
de Mealy [[A,C]]=(S, X'UU, Y'UZU {fan} , h, so ) avec failE Y'UZ. Cette construction est 
réalisée de la façon suivante : 

1 - L'ensemble des états S de [[A,C]] contient tous les état de PA,C  où une transition 
sortante étiquetées par une action dans X'U U est présente, un nouvel état FAIL 
représentant l'état silencieux de PA,C  et un état spécial TRAP. 
2 - Pour toute paire de transitions si-->v-->si et si—>wsk dans le système de transition 
étiquetées PA,c où ve X'U U et wE Y'UZ, nous associons la transition si-->v/w-->sk à 
la machine de Mealy [[A,C]], c'est à dire, (sk, w)E h(si, v). Pour tout élément v de 
X'U U nous associons à la machine de Mealy 	,C]] la transition 
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FAIL—>vlfail-->FAIL, c'est à dire, Vve (X'U U) h(FAIL, v)={(FAIL, fail)} . De plus, 
pour tout état s dans S et tout v dans (X'U U) si h(s, v) n'est pas déja définie alors on 
pose h(s, v)=1(TRAP, w)I wE (Y'UZ)} . 

3 - so  est l'état initial de PA,C- 

Toute transition non définie est considérée comme une transition "dont care", et nous 
utilisons l'état TRAP de manière similaire à [Unger 69] afin de spécifier formellement de 
telles situations. En réalité, ces transitions ne seront pas exécutées dans la composition avec 
le contexte donné. La machine de Mealy [[A,C]] obtenue à la fin de cette étape est illustrée 
dans Figure 5.9. Pour alléger la figure, les transitions menant à l'état TRAP ne sont pas 
illustrées. 

Figure 5.9 : La machine de Mealy [[A,C]] 

Proposition 5.3 : Étant données les séquences fie (X'U U)* et Se (Y'UZ)*, la machine de 
Mealy [[A,C]] a la séquence d'entrées et sorties på si et seulement si tout préfixe propre de 
la trace filx å qui est une trace du système de transition étiquetées PA,C  ne mène pas dans 
PA,c de l'état initial à l'état silencieux. 

Théorème 5.1 : Étant données deux machines de Mealy déterministes complètement 
spécifiées A = (S, XUX', YU Y', 8, il, so) et C = (SI, XUZ, YU U, 81, ili, co). Pour une 
machine de Mealy déterministe complètement spécifiée B= (S2, XUZ, YU U, (52, /12,1,0) telle 
que COB existe, la machine de Mealy COB est équivalente à A si et seulement si B est une 
réduction de [[A,C]]. 

Preuve du Théorème 5.1 
On pose COB = (P, XUX', YU Y, d, A, po). 
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Première partie. (+ ) 
Si les machines de Mealy COB et A ne sont pas équivalentes alors il existe une 

séquence d'entrées ae (XUX')* telle que /1(s0, a)#A(po, a), c'est à dire, ,1(s0 , a)--r-yi—Yj- 
iyj et A(po, 0=y1...yi_1Dj avec 	#y.j. Soit ßiy  la trace exécutée par le système de 
transition étiquetées /cIIB  II/E lorsque a est appliquée à l'état initial de COB. D'après 
Proposition 5.1, la trace /31Dli mène le système de transition étiquetées 4,c. de l'état initial à 
l'état silencieux, c'est à dire, la trace Prx-uuU Y'Uz(filgi ) mène le système de transition 
étiquetées PA,c de l'état initial à l'état silencieux (Proposition 5.2), et d'après la construction 
de la machine de Mealy [[A,C]]  (Étape 5), la séquence d'entrées et sorties 
Prxu u(fil )/PrrU 	) mène de l'état initial à l'état FAIL dans [[A,C]]. 

Ceci entraîne que la machine de Mealy B ne peut être une réduction de [{A,C]] par 
rapport à aucun prolongement de la séquence d'entrées PrxU U(P1) puisque la machine de 
Mealy [[A,C]] dans l'état FAIL produit la sortie faile Y 'U Z pour toute entrée VE X i L) U. 
Deuxième partie. (+) 

Si la machine de Mealy B n'est pas une réduction de [[A,C]], il existe une séquence 
d'entrées et sorties vl y de B qui n'est pas une séquence d'entrées et sorties de [[A,C]]. 
Donc, il existe un préfixe propre ß/y de v/ii tel que la trace Px y mène dans le système de 
transition étiquetées PA,C  de l'état initial à l'état silencieux (Proposition 5.3), c'est à dire, il 
existe une trace de iitc  telle que )5Prx  Y=PrX'U UU Y' U 4), zt la trace mène dans le système 
de transition étiquetées IA,C  de l'état initial à l'état silencieux (Proposition 5.2). Soit 
alors est une trace du système de transition étiquetées /c 114 II/E et Pryu rgib, est la 
séquence de sortie de la machine de Mealy A produite en réponse à Prxur(), telle que y#y1  
(Proposition 5.1). 

Ceci entraîne que les machines de Mealy COB et A ne sont pas équivalente par 
rapport à la séquence d'entrées Prxux,(i). 	 D] 

5.4 Élimination de la sortie fail 

Nous nous intéressons au problème de la recherche de l'ensemble des solutions 
potentielles de l'équation COX 	qui peut être décrit comme l'ensemble des D-réductions 
d'une machine de Mealy ayant pour ensemble d'entrées ruU et pour ensemble de sorties 
Y'UZ, tandis que la machine de Mealy [[A,C]] a pour ensemble de sorties Y'UZu Vain . 
Notre prochaine étape consiste à éliminer de l'ensemble des sorties de [[A, C]] la sortie 
superflue fail tout en préservant l'ensemble des réductions déterministes ayant pour ensemble 
d'entrées X'LJU et pour ensemble de sorties Y'UZ de la machine de Mealy [[A, C]]. 
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Le problème à résoudre est un cas particulier du problème suivant. Étant donnée une 
machine de Mealy K=(S, V, W', h, so ) et un sous ensemble W de l'ensemble des sorties 
W', nous désirons construire une sous-machine D de K ayant pour ensemble de sorties W 
telle que les ensembles des D-réductions ayant pour ensemble d'entrées V et pour ensemble 
de sorties W des deux machines de Mealy K et D coïncident. 

Soit B une machine de Mealy qui est une D-réduction de K. Pour tout état t de B il 
existe un état s de K tel que t est une réduction de s. Pour cette raison, si l'on élimine de K 
chaque état s pour lequel il n'existe aucun état b d'une machine de Mealy déterministe ayant 
pour ensemble de sortie W tel que t, s, et toutes les transitions étiquetées par des actions non 
présentes dans W, la sous-machine résultante préservera toutes les réductions de K ayant 
pour ensemble d'entrées V et pour ensemble de sorties W. La définition 5.1 permet de 
caractériser les états de K pour lesquels il n'existe pas d'état b d'une machine de Mealy 
déterministe ayant pour ensemble de sortie W tel que bis. 

Définition 5.1 : Étant donnée une machine de Mealy K=(S, V, W', h, si)) et étant donné 
un ensemble WcW', un état s de K est dit W(1)-redondant si il existe une entrée VE V telle 
que h2(s, v)nW=0. Un état s de K est dit W(k+1)-redondant si il est W(k)-redondant, ou si 
il existe une entrée ve V telle que tous les états dans hl(s, v) sont W(k)-redondant. Un état s 
est dit W-redondant si il existe un entier k tel que s est W(k)-redondant. 

Puisque l'ensemble S contenant les états de K est fini, il existe un entier k ISI tel que 
les ensembles contenant les états W(k)-redondant et W(k+1)-redondant coïncident. Nous 
notons ,‘' l'ensemble des états W-redondant de K. 

Proposition 5.4 : Étant donnée une machine de Mealy K= (S, V, W', h, so ), étant donné 
un ensemble WcW', et un état s de K, si il existe une machine de Mealy déterministe B = 
(Q, V, W, Ô, /1, q0) et un état q de B tel que q..s alors s n'est pas un état W-redondant de K. 

Preuve de Proposition 5.4 
1. Si il existe un état q d'une machine de Mealy B tel que qs, alors l'état s n'est pas W(1)-
redondant. 
2. Hypothèse d'induction : supposons que si il existe un état de B qui est une réduction de 
l'état s de A alors l'état s n'est pas W(k-1)-redondant pour 12. 
3. Supposons maintenant que l'état s est W(k)-redondant et que il existe un état q d'une 
machine de Mealy déterministe B tel que qs. Alors il existe une entrée VE V telle que pour 
toute sortie we W l'état hit(s,v) (si il existe) est W(j)-redondant, avec j<k. Puisque q est une 
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réduction de s alors l'état q'=8(q, v) de B doit être une réduction de l'état h}!,(s,v), où 
w=.1..(q,v)E W. Ceci est en contradiction avec l'hypothèse d'induction. 
Donc, si q est une réduction de l'état s alors s n'est pas W(k)-redondant pour tout entier k, 
c'est à dire, seš. 1:1] 

Proposition 5.5 : Étant donnée une machine de Mealy K = (S, V, W', h, so) et étant 
donné un ensemble WcW', soit .§ l'ensemble de tous les états W-redondant de K. Si soE 
alors l'ensemble des réduction de K ayant pour ensemble d'entrées V et pour ensemble de 
sorties W est vide. Si s0  Š , sous-machine D =(S\Š, V, W, 6, so) de K, telle que 6(s,v) = 
h(s,v)\[{(s',w)l w'e W }u{(s',w)1 s'E Š }], pour tout (s,v)E (S\.)xV a le même ensemble 
de D-réductions ayant pour ensemble d'entrées V et pour ensemble de sorties W que la 
machine de Mealy K. 

Preuve de Proposition 5.5 
Si soE Š alors il n'existe pas d'état b d'une quelconque machine de Mealy déterministe ayant 
pour ensemble d'entrées V et pour ensemble de sorties W tel que bso  (Proposition 5.4), et 
donc, l'ensemble des réduction de K ayant pour ensemble d'entrées V et pour ensemble de 
sorties W est vide. Si soeŠ alors, d'après la définition de l'ensemble Š, l'ensemble 6(s, v) 
n'est pas vide pour chaque (s,v)E (S1 '')x V. De plus, par construction de 6, 
6(s,v)c(S\ .‘'))<I,V. Donc, D est une sous-machine de K. 
Soient B = (Q, V, W, (5, À, q0 ) une D-réduction de K et w1...wk la séquence de sorties de B 
correspondante à la séquence d'entrées v1... vk lorsque appliquée à partir de l'état initial. 
L'état 8(q0 ,v1...i) est une réduction de l'état h wl 	v ...v j) pour tout j=1,...,k, c'est à 
dire, l'état h wl  1. 	 (so, v 	vj)e S'1.§ (Proposition 5.4). 
Donc, (8(q0, v1...vj), W1 )e 6(s0 , vi...vj), ce qui entraîne que B est une réduction de D. CD 

Figure 5.10 : La machine de Mealy [[A, C]]f 
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À partir de Proposition 5.5, on développe l'algorithme suivant qui permet de dériver à 
partir de la machine de Mealy [[A, C]] ayant pour ensemble de sorties YruZu [l'ail} une 
machine de Mealy ayant pour ensemble de sorties Y'uZ , on la note [[A, C]lf, qui a le même 
ensemble de D-réductions ayant pour ensemble d'entrées X'ut/ et pour ensemble de sorties 
ruZ que la machine de Mealy [[A, C]]. Pour notre exemple, la machine de Mealy [[A, C]]f, 
est illustrée dans Figure 5.10. Pour alléger la figure, les transitions menant à l'état TRAP ne 
sont pas illustrées. 

Algorithme 
Entrée : La machine de Mealy [[A,C]] = (S, ruU, ruZu {j'ail} , h, so ). 
Sortie : Une sous-machine [[A, C]]f  de [[A, C]] ayant pour ensemble d'entrées X'uU et 
pour ensemble de sorties Y'uZ qui a le même ensemble de D-réductions ayant pour 
ensemble d'entrées XruU et pour ensemble de sorties Y'uZ que la machine de Mealy [[A, 
C]] si l'ensemble des D-réductions de [[A, C]] n'est pas vide. 
Étape 1. Construire l'ensemble f.  des états Y'uZ-redondant de [[A, C]]. Si soc .‘ alors la 
machine de Mealy [[A, C]] n'a pas de D-réductions ayant pour ensemble de sorties Y'uZ, et 
la procédure se termine; sinon on passe à Étape 2. 
Étape 2. Pour tout (s, v)e (S\§)xX'uU, i(s, v) est obtenu à partir de h(s, v) en éliminant 
chaque paire (s', w) telle que S'E § OU ivE ruZ. La sous-machine recherchée est définie de 
la façon suivante : [[A, C]]f =(,S1,'‘, ruU, Y'uZ, A, so ). 

5.5 L'ensemble des solutions de l'équation 

Le théorème suivant permet de caractériser les solution de l'équation COX'A à partir 
de la machine de Mealy [[A, Cfif. 

Théorème 5.2. Étant données deux machines de Mealy déterministes complètement 
spécifiées A = (S, XU X', YU Y', (5, À, so) et C = (S1, XUZ, YU U, 81, /li, co ). Si la 
machine de Mealy [[A, C]]f  existe alors l'ensemble des solutions de l'équation COXfz-A 
coïncide avec l'ensemble des D-réductions B de [[A, Cllf pour lesquelles COB existe. 

Preuve du Théorème 5.2 
La preuve de ce théorème découle directement du Théorème 5.1 et de la Proposition 

5.5. 

Dans le cas où la machine de Mealy [[A, c]y n'existe pas, il n'y a aucune solution 
pour l'équation COXa:A. Quand la machine de Mealy [[A, Cfif existe, deux cas sont 
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possibles. Dans le premier cas, le système de transitions étiquetées /c 11/[[A
' 
 ci]

f 
 11/E ne 

contient pas de cycle étiquetés seulement par des actions internes (livelocks). Dans ce cas, 
toute D-réduction de [[A, Cfif est une solution de l'équation COX:A, et r[A, C]]f est la 
solution générique de l'équation. Dans le deuxième cas, le système de transitions étiquetées 
/c 11/[[A, CU/. I IIE contient des cycles étiquetés seulement par des actions internes. Il y a alors 

deux possibilités : 
1- toute D-réduction F de [[A, Cflf n'est pas une solution de l'équation car COF n'existe 
pas à cause de la présence de cycle étiquetés seulement par des actions internes dans 
/c11/F11/E (voir Exemple 1, Figure 5.11 et Figure 5.12). 
2- l'ensemble des solutions de l'équation COX'A'A est un sous ensemble de l'ensemble 
des D-réductions de [[A, C]]f  (voir Exemple 2, Figure 5.13 et Figure 5.14). 

Figure 5.11 : Les machines de Mealy A, C 

Figure 5.12 : Le système de transitions étiquetées /c Ilich IVE 

Exemple 1 

La machine de Mealy [[A, CMf obtenue dans le cas de l'exemple 1 est la machine 
chaotique. La machine COF n'existe pour aucune D-réduction F de [[A, Cfif car après 
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n'importe quelle sortie produite par F en réponse à l'entrée ui dans l'état initial de F, le 
système composé entre dans un cycle étiquetés seulement par des actions internes après la 
réception dans l'état initial de soit l'entrée x1 soit l'entrée x2. Cette exemple illustre donc 
bien le cas où la machine [[A, C]]f existe alors qu'aucune de ses D-réductions n'est solution 
de l'équation. 

Exemple 2 

Dans cette exemple, nous considérons la même machine A décrite dans Exemple 1 par 
contre le contexte C est celui illustré dans Figure 5.13. 

Figure 5.13 : Les machines de Mealy C, F1, F2 et F3 

La machine de Mealy [[A, C]]f obtenue dans le cas de l'exemple 2 est aussi la 
machine chaotique. Par contre ses D-réductions F1 et F2 sont des solutions de l'équation, 
alors que sa D-réduction F3 n'est pas une solution de l'équation. De plus dans cette exemple, 
la solution générique n'existe pas car pour toute séquence d'entrées et sorties de RA, Cnf 
nous pouvons trouver une D-réduction F de [[A, C]]f  qui est une solution de l'équation et 
qui contient la séquence d'entrées et sorties. Considérons la machine de Mealy B„ illustrée 
dans Figure 5.14: 

Figure 5.14 : La machine de Mealy Bn 
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La machine de Mealy Bn  est une réduction de [[A, C]if et le système de transitions 
étiquetées /c11/BnIVE ne contient pas de cycles étiquetés seulement par des actions internes. 

Donc, toute D-réduction de Bn, n>l, est une solution de l'équation COXerel. Considérons 
maintenant n'importe quelle séquence d'entrées et sorties sur l'ensemble d'entrées U et 
l'ensemble de sorties Z de longueur m. C'est une séquence d'entrées et sorties de la machine 
de Mealy B171+2 et si l'on choisit une sous-machine déterministe F de B 1+2 contenant cette 
séquence d'entrées et sorties alors F est une solution de l'équation COX.A1A. Donc si une 
solution générique G de l'équation existe, nous aurons G_[[A, C]]f et [[A, Cflf G, mais si 
l'on élimine n'importe quelle trace de [[A, C]lf  nous perdons certaines solutions de 
l'équation. Ceci entraîne qu'il n'existe pas de solution générique dans ce cas. 

5.6 Conclusion 

Nous avons présenté dans ce chapitre une approche pour la résolution du problème de 
construction de sous-modules dans le cas où les spécifications du système désiré et du 
contexte sont données sous la forme de Machines de Mealy déterministes complètement 
spécifiées. La relation de conformité utilisée est la relation trace équivalence. L'ensemble des 
solutions de l'équation (lorsqu'il n'est pas vide) peut être décrit par l'ensemble des D-
réductions pour lesquelles la composition avec le contexte existe d'une machine de Mealy 
non déterministe. La nécessité de supposer que la composition existe indique que la relation 
de réduction est insuffisante pour garantir qu'une machine est une solution. 

Une généralisation directe de ce travail au cas des machines de Mealy non 
déterministes et complètement spécifiées se trouve dans [Petrenko 98]. Il présente de plus 
une approche pour traiter le problème des cycles étiquetés seulement par des actions internes. 
Ce problème peut être décrit de la façon suivante : après la réception d'une entrée externe par 
le système, le contexte et la composante peuvent avoir un nombre non borné d'interactions 
internes successives. L'approche est alors basée sur la limitation du nombre d'interactions 
internes successives permises entre le contexte et la composante à concevoir. Le cas des 
machines de Mealy partiellement spécifiées restait ouvert dans ce travail. Dans la section 4 du 
chapitre 7, nous présenterons une méthode pour la résolution du problème de construction de 
sous-modules dans ce dernier cas. 
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CHAPITRE 6 

GÉNÉRATION D'UNE IMPLANTATION 
DÉTERMINISTE MINIMALE À PARTIR D'UNE 

SPÉCIFICATION NON DÉTERMINISTE 

Dans le chapitre précédant, la solution générique, lorsqu'elle existe, est décrite sous la 
forme d'une machine de Mealy non déterministe. L'implanteur peut chercher à réduire son 
non déterminisme afin d'obtenir une implantation déterministe dont le nombre d'états est 
minimal. Dans ce chapitre, nous proposons une méthode pour la détermination d'une 
implantation minimale dont les traces sont incluses dans celles d'une spécification non 
déterministe. Dans la Section 6.1, on s'intéresse aux conditions pour merger plusieurs états 
en un seul, ce qui mène à la définition de classe machine compatible. Nous montrons par la 
suite que toute réduction déterministe correspond à un ensemble de classes machine 
compatibles, puis on s'intéresse à la minimalité de ces ensembles. La Section 6.2 illustre des 
méthodes pour la construction d'une réduction déterministe minimale. 

6.1 Caractérisation de la réduction déterministe minimale 

6.1.1 Description du problème 

Dans ce travail, nous nous sommes inspirés des travaux sur la réduction des 
machines déterministes partiellement spécifiées [Kohavi 78][Grasselli 65]. La méthode 
utilisée pour la réduction est composée des trois étapes principales suivantes : la définition et 
l'identification des états compatibles, la construction d'ensembles fermés de classes 
compatibles et le choix d'un ensemble fermé contenant le nombre minimal de classes. Au 
cours de ce travail, nous adaptons et généralisons chacune des étapes à la classe des 
machines non déterministes. 



a/x, y 
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Étant donnée une machine de Mealy observable complètement spécifiée non 
déterministe A=(S, X, Y, h, so ), on s'intéresse à la recherche d'une machine de Mealy 
déterministe 13=-(T, X, Y, 6, Â, to ) qui soit une réduction de A , et qui a un nombre d'états 
inférieur ou égale au nombre d'états de toute D-réduction de A. La machine B est dite une D-
réduction de A. On ne considère que les machines observables, car toute machine a une 
forme observable. 

Évidement, toutes les D-sous-machines (voir 2.3 pour la notion de D-sous-machines) 
de A sont des réductions de A, Mais il peut exister des D-réductions de A qui ne sont pas des 
D-sous-machines de A. L'exemple suivante extrait de [Petrenko 93] illustre ce cas. 

Exemple : 

Dans cette exemple, nous considérons les machines de Mealy A et B (Figure 6.1). Il 
est facile de vérifier que B est une D-réduction de A. Par contre B n'est équivalente à aucune 
sous-machine de A, car après la réception de l'entrée a la machine B se retrouve toujours 
dans son état 1 alors que la machine A ne change pas son état. 

a/x, y 	a/x 
b/y 	 b/y 

AØ OB 
b/x, y 	 b/y a/y 

Figure 6.1 : Les machines de Mealy A et B 

Pour cette raison, le problème ne peut être résolu directement, par exemple, par 
l'élimination de certaines transitions, comme dans [Qin 91]. Mais en même temps, comme 
nous le montrerons plus loin dans ce chapitre, il est possible de construire une machine dont 
l'ensemble des D-sous-machines contient toutes les D-réductions de A. 

Si B est une D-réduction de A alors tout état de B doit être une réduction d'un état 
approprié de A. Puisqu'un état de B peut être une réduction de plusieurs états de A, nous 
nous intéressons d'abord aux conditions sous lesquelles ceci est possible. 

De façon intuitive, pour qu'un état de B soit une réduction d'un sous ensemble d'états 
de A, il est nécessaire que tous les états de ce sous ensemble produisent au moins une 
séquence de sorties commune pour chaque séquence d'entrées possible. Cette condition est 
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utilisée dans la définition d'une classe compatible donnée dans [Damiani 94]. Mais la 
condition est non suffisante comme nous l'illustrerons dans l'exemple dans Figure 6.2. 

Définition 6.1 [Damiani 94] : Soit C un sous ensemble d'états de A. C est une classe 
compatible si pour toute séquence d'entrées a e x* n h 2(s, a) Ø. 

SEC 

L'idée derrière cette définition est la détermination d'un ensemble d'états d'une 
machine de Mealy observable complètement spécifiée non déterministe A pouvant être 
regroupés en un seul état d'une D-réduction de A. Or cette généralisation directe de la notion 
de classe compatible pour les machines déterministes n'est pas adéquate pour le cas non-
déterministe. D'ailleurs comme le prouve l'exemple suivant, un ensemble d'états qui satisfait 
la définition 6.1 ne correspond pas nécessairement à un état d'une machine déterministe. 

Un exemple d'une machine de Mealy non déterministe A est donné dans la Figure 
6.2. Le sous ensemble d'états C1={2, 3 } de A est une classe compatible selon la Définition 
6.1. Le théorème 4.2 de [Damiani 94] stipule que si un ensemble d'états C est une classe 
compatible alors pour toute entrée x il existe au moins une sortie y telle que C={c l s-x/y->c 
et se CI est une classe compatible. Or, pour la classe compatible C1  et l'entrée a, aucun des 
sous ensembles C2={ c l  s-a10->c et se C1 }={4, 6} et C3={C l s-al 1->c et se C1 }={4, 5} ne 
forme une classe compatible. Les états 2 and 3 ne peuvent donc pas correspondre à un seul 
état d'une machine de Mealy déterministe. Cette exemple illustre un cas de non applicabilité 
du travail de [Damiani 94]. 

Figure 6.2: La machine de Mealy A 

6.1.2 Classe M-compatible 

Pour garantir que plusieurs états d'une machine non déterministe puissent être 
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implantés par un seul état d'une machine déterministe, nous introduisons la notion de classe 
machine compatible. Pour deux séquences d'entrées/sorties fi /tif et a /y, on note ß  hg  <a ly, 
si fi est préfixe propre de a et lif est préfixe propre de y. 

Définition 6.2 : Soient A une machine de Mealy observable complètement spécifiée non 
déterministe et C un sous ensemble d'états de A. C est dit une classe machine compatible 
(classe M-compatible) si, pour tout otE X*, il existe une séquence non vide y E n h 2(s, a) 

seC 

telle que l'ensemble fp l s -ß hg  p & sE CI est une classe M-compatible pour toute 
séquence d'entrées/sorties 13 Itif <a /y. Deux états ou plus sont dit des états M-compatible si 
ils forment une partie dune même classe M-compatible C. 

La notion introduite de classe M-compatible est une généralisation de celle pour des 
machines partiellement spécifiées, voir par exemple, [Kohavi 78]. Elle diffère de celle du cas 
déterministe par le fait que trois états ou plus qui sont deux à deux M-compatibles ne forment 
pas nécessairement une classe M-compatible de la machine non déterministe. 

Lemme 6.1 : Soient A=(S, X, Y, h, s.) une machine de Mealy observable complètement 
spécifiée non déterministe et B = (T, X, Y, 8, to ) une machine de Mealy déterministe. B 
est une D-réduction de A, B5.21, si et seulement si so  et to  sont des états M-compatibles 

Étant donnée une machine de Mealy observable complètement spécifiée non 
déterministe A, un sous ensemble d'états C et une séquence d'entrées/sorties a ly, telle que 
Y e n h 2(s, a), on note NEXT(C, a /y), l'ensemble des états de A accessibles par a ly à 

SEC 

partir d'un état dans C, c'est à dire 
NEXT(C, aly)= {cis -a ly-> c & se C}. U 14(s,a). 

SEC 

Pour pouvoir fusionner un ensemble d'états C en un seul état, il est nécessaire que 
pour chaque entrée, il existe au moins une sortie telle que les états accessibles par cette 
entrée/sortie à partir des états de C puissent aussi être mergés en un seul état. 

Proposition 6.1 : Soit C un sous ensemble d'états d'une machine de Mealy observable 
complètement spécifiée non déterministe A. C est une classe M-compatible si et seulement si 
pour tout xE X il existe yE Y tel que NEXT(C, xly) est une classe M-compatible. 

Preuve de Proposition 6.1 
C est une classe M-compatible 
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<=4. pour tout xE X il existe ye Y tel que 
Vxa EX*  E yyE 	h 2(s, xa) 	E X *  3 cre Y*  ( yycre 	h 2(s, xat3)) 

	

SE C 	 SE C 

<=> pour tout xe X il existe ye Y tel que 
V a EX*  ay e 	 h 2(s' , a) V/3 e X*  3 o-  E Y*  (ycrE 	n 	h 2(s' , 00)) 

	

so NEXT(C, x/y) 	 s'E NEXT(C, x/y) 

4==> pour tout xE X il existe yE Y tel que NEXT(C, x/y) est une classe M-compatible. 

6.1.3 Système M-compatible 

À ce niveau les états qui peuvent être regroupés ensemble sont identifiés. Mais 
plusieurs façons de les regrouper sont possibles. Un regroupement peut être représenté par 
un ensemble de classes M-compatibles. Ceci nous mène à la définition suivante. 

Définition 6.3 : Soit CS={ Co, C1 , 	Ck_i } un ensemble de classes M-compatibles d'une 
machine de Mealy observable complètement spécifiée non déterministe A 

(1) CS est appelé un système M-compatible ; 
(2) CS est dit fermé s'il existe le {0,..., k-1 } tel que soc Cl, et pour tout CiE CS et 

toute entrée x, il existe une sortie yE n h 2(s, x) et une classe CjE CS telles que 
50 ci  

NEXT(C„ xly)cCj; 
(3) CS est dit un système M-compatible fermé minimal s'il ne contient pas strictement 

un système M-compatible fermé. 

Ces concepts sont une généralisation naturelle de concepts similaires de la théorie des 
machines déterministes partiellement spécifiées [Kohavi 78]. Nous donnons dans la 
définition suivante une correspondance entre les systèmes M-compatibles et des machines 
déterministes. 

Définition 6.4 : Soit CS={C., C1, —, Ck_i } un système M-compatible fermé d'une 
machine de Mealy observable complètement spécifiée non déterministe A=(S, X, Y, h, so ) tel 
que CoDso. Une machine de Mealy déterministe B=(T, X, Y, 8, ), to ) est dite correspondre à 
CS s'il existe une bijection µ: T—. CS, telle que 

• u (t0 )=C0  

• /1(t, x)E n h2(s, x) et NEXT(µ (t), xl 	x))cit(8(t, x)) pour tout tE T et xE X. 
sE p(t) 

Il est important maintenant de montrer que les machines déterministes obtenues sont 
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bien des réductions de notre machine de départ. 

Proposition 6.2 : Soient une machine de Mealy observable complètement spécifiée non 
déterministe A et un système M-compatible fermé CS de A. Toute machine de Mealy 
déterministe B correspondant à CS est une D-réduction de A. 

Preuve de Proposition 6.2 
Soit A.(S, X, Y, h, so) une machine de Mealy observable complètement spécifiée non 
déterministe et B=(T, X, Y, 8, to) une machine de Mealy déterministe correspondant à un 
système M-compatible fermé CS={ Co, C1, 	Ck_i} avec µ(t0)=C0. Selon le Lemme 6.1, 
nous devons prouver que so  et 40  sont des états M-compatibles. Nous utilisons une preuve 
par induction sur la longueur d'une séquence d'entrées. 
Base d'induction. Si a est la séquence vide E alors 

/1.,(t0, e)=8 e n h 2(s, s) et NEXT(µ(to), el e)=,u(to)_cm(8(to, s)). 
j.e.) 

Hypothèse d'induction. Supposons que pour tout a EX* de longueur inférieure ou égale à k 
nous avons il(to, a) =y E n h 2(s, a) et NEXT(µ(to), Oily)Z12(t)=1.1(e(t0,a)). 

sep(t0 ) 
Considérons une entrée xe X avec /1(t, x)=y et 8(t, x)=t 1. 
Alors ye n h 2(s, a) and NEXT(µ(t), x/y)z /2(t). 

sep(t) 
D'après la définition d'une machine de Mealy observable non déterministe, 

n 	h 2(s, ax)=Ipy SE n h 2(s, a) & yie 	fl 	h 2(s' , X)} 
se p(to ) 	 se ,u(t) 	 s'e NEXT(g(to), a/ß) 

D'après l'hypothèse d'induction, NEXT(u(to), cr/y)c,u(t) et y e n h 2(s, a) 
SE p(t0) 

L  2/ 	\ Donc la séquence yyE n rt 	ax). 
se p(t0 ) 

De plus, NEXT(u(to), ai /yy)=NEXT(NEXT(u(to), a/y), x/y)c 
NEXT(µ (t), xly)zµ (t)=,u (8 (to, ai) 

Donc la propriété est vraie pour toute séquence de longueur (k+1). 
Nous concluons que B est une D-réduction de A. 	 3 

Nous décrivons dans ce qui suit, une procédure pour construire une machine de 
Mealy déterministe B=(T , X, Y, 8, À., t.) correspondant à un système M-compatible fermé 
CS={ C., Ch 	Ck- I } tel que CoBsc, d'une machine de Mealy observable complètement 
spécifiée non déterministe A=(S, X, Y, h, so). Soit T=ft,„ t 1 , ..., tk _ 1 1 l'ensemble des états 
de B, on considère une bijection :,u: T 	Cs. 
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Procedure construction-machine-de-Mealy-déterministe 
Entrée : A=(S, X, Y, h, so ), CS={CO3 C1, •••, C k-1} • 
Sortie : B=(T, X, Y, 8, 	to ) correspondant à CS={ Co, C1, 	C k-1} • 

• t0:=12-1(C0 ); 
• CR:= CS \{Co }; 
• TR:=T1{t0}; 
• TM:= { to } 
• comp:= 1 
• Tant que TM#0 Faire 

pour le premier élément t in TM 
pour chaque XE X 

on choisit ye Y et Ci  telles que: 
yE n h2(s, x) et NEXT(p(t), 	X))CCi 

SE /2(1) 

on pose 	x):=y 
si Cie CR alors 8(t, 

tcomp:=Y-1(Ci); 
comp:=comp+1; 
CR:=CRM Cil; 

TM:=TMu { teo„,/, }; 
sinon 	å (t, x):= µ-1(Ci ); 

TM:=TM\It1; 
Fin construction-machine-de-Mealy-déterministe 

6.1.4 La minimalité 

Nous relions dans ce qui suit la notion de minimalité d'un système M-compatible 
fermé et celle d'une réduction déterministe. 

Définition 6.5 : Une machine de Mealy déterministe B = (T, X, Y, 8, il, 4) ) est dite une 
D-réduction minimale d'une machine de Mealy observable complètement spécifiée non 
déterministe A si il n'existe aucune réduction déterministe de A ayant un nombre d'états 
inférieur à IT l. 

Théorème 6.1 : Soit A une machine de Mealy observable complètement spécifiée non 
déterministe ayant n états. A possède un système M-compatible fermé contenant au plus in 
classes, avec m_5_n , si et seulement si A possède une D-réduction B ayant m états. 
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Preuve du Théorème 6.1 
Première partie. Voir la Procédure "construction-machine de Mealy déterministe" et la 

Proposition 3.2. 
Deuxième partie. 

Pour tout état t de B qui est accessible à partir de l'état initial, nous considérons le sous 
ensemble Ct  d'états de A 

Ct  ={s I 3 CXE X* (5(t0 , a)=t & s0-cd 	a)->s 1. 
Nous montrons que: CS={ Ct  I t est accessible à partir de l'état initial dans B} est un 
système M-compatible fermé. 
L'état to  est accessible à partir de l'état initial grâce au mot vide e, donc CtoE CS. 
De plus pour OE nous avons 8(43, E)=to  et s0-E 1 (to, E)->s0, donc soE Cr°. 
Considérons xe X et CtE CS, tE T. Posons (5 (t, x)=t et Â. (t, x)=y. 
Puisque B est une réduction de A, l'état t de B est réduction de tout état se C. 
Donc, Ã (t, x)Eh2(s, x) pour tout se Ct, ceci entraîne que À. (t, x)=3)E n h 2(s, x), 

SE C, 

De plus, NEXT(Ct, x/y)={ s' I s-xly->s' & SE Ct} 
Donc NEXT(Ct, x/y)=Is' l 3 Gee X* 8(t0 , a)=t & s0-a/À.(to, a)->s & s-xly->s'} , 
Donc NEXT(Ct, xly)={s' I 3 ae X* 8(t0, ax)=t' & s0-ax (to, a)y->s1=Ce • 

Nous concluons que CS est un système M-compatible fermé dont le nombre d'éléments est 
au plus égal au nombre d'états dans la machine B. 

Corollaire 6.1 : Soit B une machine de Mealy déterministe correspondant à un système 
M-compatible fermé minimal CS d'une machine de Mealy observable complètement spécifiée 
non déterministe A, alors toute D-réduction de A a au moins autant d'états que B. 

Maintenant, on s'intéresse à construire une machine dont l'ensemble des sous 
machines contient toutes les réductions déterministe d'une machine de Mealy observable 
complètement spécifiée non déterministe donnée. 

Soit CS un système M-compatible fermé d'une machine de Mealy observable 
complètement spécifiée non déterministe A = (S, X, Y, h, so) tel que CoDso. Par définition 
d'un système M-compatible fermé, il est possible de construire une machine de Mealy 
complètement spécifiée non déterministe 

Acs= (CS, X, Y, h, C0) 
telle que pour tout CE CS et tout xe X 

hc(C, x) ={(C', y) I yE n h 2(s, x) & NEXT(C, xly) gCrl . 
SE C 
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On remarque à ce niveau que la machine de Mealy Ac, peut être une machine non observable. 

Corollaire 6.2 : Soit une machine de Mealy observable complètement spécifiée non 
déterministe A = (S, X, Y, h, so ). Une machine de Mealy déterministe B = (T, X, Y, 6, Â, 
to ) est une réduction de A si et seulement si B est isomorphe à une D-sous-machine de la 
machine de Mealy complètement spécifiée non déterministe Ac, = (CS, X, Y, ho, Co) pour 
un système M-compatible fermé approprié CS. 

Définition 6.6 : Une classe M-compatible C est impliquée par une classe M-compatible C 
s'il existe une entrée x et une sortie y telle que C'=NEXT(C, xly). Si pour chaque entrée x 
on choisit un tel C' alors la collection obtenue après le retrait de toutes les classes non-
maximales est appelée un ensemble impliqué par C et on le note IS(C). 

Définition 6.7 : Si une classe Ci est incluse dans une classe Ci et pour chaque ensemble 
impliqué IS(Ci) il existe un ensemble impliqué IS(Ci) tel que: 

V Ce IS(Ci) C'E IS(Ci) (CC, 
alors la classe Ci est exclue par C. 

Proposition 6.3 : Soit CS= { Co, C1, 	Ck_ } un système M-compatible fermé tel que 
C0  s0. Si Ci est exclue par Ç alors le système CS'=(CS \{C1 DU { Ç } est un système M-
compatible fermé. 

Preuve de Proposition 6.3 
Si i=0 alors soe Ci  et Ci  E CS", sinon soE Co  avec Coe CS'. 
Pour tout CiE CS et toute entrée x, il existe une sortie y e n h 2(s, x) et une classe 

se CI 

CjE CS telle que NEXT(Ci, x/y)zCi 
Donc d'après la Définition 6.7 pour tout Cie CS' et toute entrée x, il existe une sortie y 
E n h 2(s, x) et une classe Cie CS' telle que NEXT(Ci, xly)cCi 

se Ci 

En conclusion, CS' est un système M-compatible fermé. 	 3 

Définition 6.8 : Une classe M-compatible est dite première si elle n'est exclue par aucune 
autre classe M-compatible. 

Proposition 6.4 : Il existe au moins un système M-compatible fermé minimal dont les 
éléments sont des classes premières. 

Preuve de Proposition 6.4 
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Supposons qu'il existe un système CS={ C1, ..., 	Ck} M-compatible fermé 
minimal et que Ci n'est pas une classe M-compatible première. Alors il existe une classe 
M-compatible première C. qui exclue Cj, et l'ensemble CS obtenu à partir de CS en 
remplaçant Ci par C est aussi un système M-compatible fermé minimal. En répétant 
cette opération pour toute classe non première dans CS, nous obtenons un système M- 
compatible fermé minimal dont les éléments sont des classes premières. 	3 

Soit CS pr  l'ensemble de toutes les classes premières d'une machine de Mealy 
observable complètement spécifiée non déterministe A et Acs,„ la machine de Mealy 
complètement spécifiée non déterministe construite en utilisant CSpr. 

Théorème 6.2 : Soit une machine de Mealy observable complètement spécifiée non 
déterministe A. Si B est une D-sous-machine minimale de Acs  alors B est une D-réduction 
minimale de A. 

Preuve du Théorème 6.2 
On note d'abord que CSpr  est un système M-compatible fermé. D'après la Proposition 
6.4, il existe une D-réduction minimale associée à un système M-compatible fermé 
minimal dont les éléments sont des classes premières. D'après le Corollaire 6.2, cette 
D-réduction est une sous-machine minimale de Acsp, . 

6.2 Construction d'une D-réduction minimale 

Selon les précédantes considérations, le problème de la détermination d'une réduction 
minimale déterministe à partir d'une machine observable complètement spécifiée non 
déterministe A peut être résolu par l'une des deux méthodes suivantes : 

• La détermination d'une D-sous-machine minimale de Acs  ayant pour état initial 
SoE Co. 

OU 

• La construction d'une machine de Mealy déterministe correspondant à un système M-
compatible fermé minimal CSÇCSpr. 

Les deux méthodes précédantes nécessitent la construction de l'ensemble de toutes les 
classes premières de la machine de Mealy observable complètement spécifiée non 
déterministe A. Pour cela, nous devons d'abord trouver toutes les classes M-compatible 
maximales. Par la suite, nous devons construire l'ensemble des classes premières CS pr  en 
adaptant la méthode dans [Grasselli 65]. En dernier lieu, pour la première méthode nous 

75 



Chapitre 6: Génération d'une implantation déterministe minimale 

devons construire la machine de Mealy complètement spécifiée non déterministe Acs„ et 
choisir une D-sous-machine minimale de Acs, ayant pour état initial scie Co, par contre pour la 
deuxième méthode nous devons utiliser la méthode des équations booléennes [Grasselli 65] 
pour trouver un système M-compatible fermé minimal CSçCSpr. 

Pour construire les classes M-compatible maximales, on peut utiliser l'une des deux 
approches suivantes. 

Première approche 

On construit de façon itérative les classes M-compatible. Un sous ensemble C d'états 
de A est dit 1-M-compatible si n h2(s , x)#0 pour tout x E X. 

seC 

Étape 1 : Trouver toutes les classes maximales 1-M-compatible. On note CS°  
l'ensemble de ces classes. On pose / := O. 
Étape2 : On considère chaque classe C de l'ensemble CS/. Si pour tout xe X il existe 
y E n h2(s, x) et Cie CS /  tels que NEXT(C, x/y)g Ci, alors Ce CS/+1. Sinon trouver 

seC 

tous les sous ensembles propres de C et les inclure dans CShi . Retirer chaque élément 
de CS/44  qui est un sous ensemble propre d'un autre élément de CS/+1. 
Étape3 : Si CSi+I CS/  alors / := /+1 et aller à l'étape2. Sinon CS/  contient toutes les 
classes M-compatible maximales. 

Seconde approche 

On adapte la table de compatibilité dans [Kohavi 78] pour obtenir les classes M-
compatible de façon similaire à [Damiani 94]. La différence par rapport à la table dans 
[Grasselli 65] est que chaque fois que, pour une paire d'états, on ne peut reconnaître 
directement qu'ils sont M-compatibles ou M-incompatibles, la case pour cette paire représente 
une table où chaque élément correspond à une combinaison d'entrée/sortie, et l'on marque la 
paire d'états impliquée ou on la laisse vide si cette entrée/sortie n'est pas spécifiée pour 
chacun des états de la paire. 

La table doit ensuite être mise à jour de façon récursive. Dans chaque case où des 
conditions sont présentes, on simplifie ces conditions jusqu'à obtenir une table qu'on ne peut 
plus simplifier. Les paires d'états qui n'ont pas de croix dans la case qui leurs est associée 
sont M-compatible. À partir de la table finale, on peut trouver les classes M-compatible 
maximales. 
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Nous illustrons ces deux méthodes à travers l'exemple de la machine de Mealy 
observable complètement spécifiée non déterministe de la Figure 6.3. 

Figure 6.3 : Une machine de Mealy non déterministe 

première approche  
CS0={11, 2, 3, 4,5}, 11, 2, 3, 5, 611- 

CS1={{1, 2, 3, 4}, 11, 2, 3, 51, {1, 2, 4, 5}, 11, 3, 4, 51, {2, 3, 4, 5}, 11, 2, 3, 61, 

{1, 2,5, 6}, {1, 3, 5, 

CS2={{1, 2, 3}, {1, 2, 4}, {1, 3, 4}, {2, 3, 4}, {1, 2,51, {1, 3, 5}, {1, 4, 5}, {2, 4, 5}, 

{3, 4,5}, {1, 2, 6}, {1, 3, 6}, {1,5, 

CS3={{1, 2, 31, {1, 2, 4}, {2, 3, 4}, {1, 2, .5}, {1, 3, 5}, {1, 4, 5}, {2, 4, 5}, {2, 3, 5, 6}, 

CS4={{1, 2, 3}, {2, 3, 4}, {1, 2, 5}, {1, 3, 5}, {1, 4, 5}, {2, 3, 5, 6}1. 
CS5={{1, 4}, {4, 5}, 11, 2, 31, {1, 2, 5}, {2, 3, 4), {2, 3, 5, 6}}=CS6. 

Les classes M-compatible maximales sont : 
{1, 4}, {4, 5}, {1, 2, 3}, {1, 2, 5}, {2, 3, 4}, et {2, 3, 5, 6}. 

Seconde approche 

6}, {2, 3,5, 6}}. 

6}, {2, 3, 5, 6}1. 

11, 61}. 
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de la dernière table, on déduit les classes M-compatible maximales. 

L'ensemble des classes premières est CS pr ={ {1}, {2}, {3}, {4}, {5}, {61, {1, 2}, 
11, 31, {1, 4}, 	{1, 5}, 	{2, 3}, 	{2, 4}, 	{2, 5}, 	{2, 6}, 	{3, 4}, 	{4, 5}, {1, 2, 3}, {1, 2, 
5}, {2, 3, 4}, {2, 3, 6}, {2, 5, 6}, {3, 5, 6}, {2, 3, 5, 6}1. 

Sélection d'une D-sous-machine minimale de Acs,. 

Les classes dans CS pr  sont numérotées de 1 à 23 et représentent les états de la 
machine Acs, (Figure 6.6). 

Etat \ entrée/sortie a/0 a/1 b/O b/1 
1 2, 	7, 	11, 	12, 

13, 	14, 	17, 	18, 
19, 20, 21, 23 

5, 10, 13, 16, 18, 
21, 22, 23 

4, 9, 12, 15, 16, 19 5, 	10, 	13, 	16, 
18, 21, 22, 23 

2 5, 	10, 	13, 	16, 
18, 21, 22, 23 

3, 	8, 	11, 	15, 	17, 
19, 20, 22, 23 

3, 	8, 	11, 	15, 	17, 	19, 
20, 22, 23 

6, 	14, 	20, 	21, 
22, 23 

3 2, 	7, 	11, 	12, 
13, 	14, 	17, 	18, 
19, 20, 21, 23 

6, 14, 20, 21, 22, 
23 

6, 14, 20, 21, 22, 23 2, 7, 11, 12, 13, 
14, 	17, 	18, 	19, 
20, 21, 23 

4 5, 10, 13, 16, 18, 
21, 22, 23 

5, 10, 13, 16, 18, 21, 
22, 23 

5 6, 	14, 	20, 	21, 
22, 23 

4, 9, 	12, 	15, 	16, 
19 

2, 	7, 	11, 	12, 	13, 	14, 
17, 18, 19, 20, 21, 23 

4, 9, 12, 15, 16, 
19 

6 6, 	14, 	20, 	21, 
22, 23 

6, 14, 20, 21, 22, 23 

7 13, 18, 21, 23 22, 23 15, 19 22, 23 
8 2, 	7, 	11, 	12, 

13, 	14, 	17, 	18, 
19, 20, 21, 23 

22, 23 13, 18, 21, 23 

9 5, 10, 13, 16, 18, 
21, 22, 23 

16 

10 14, 20, 21, 23 16 12, 19 16 
11 13, 18, 21, 23 22,23 22,23 14, 20, 21, 23 
12 22,23 22,23 
13 22, 23 15, 19 11, 17, 19, 20, 23 
14 22,23 22,23 
15 22,23 22,23 
16 16 13,18,21,23 
17 13,18,21,23 22,23 21,23 
18 21, 23 19 
19 22,23 22,23 
20 21,23 22,23 
21 22, 23 20, 23 
22 14, 20, 21, 23 14, 20, 21, 23 
23 21, 23 20,23 

Figure 6.6 : La table de transition de la machine Acs, 
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La figure 6.7 illustre une D-sous-machine minimale de Ans, où l'état 17 représentant 
la classe première { 1, 2, 3} est choisit comme état initial. 

22+C23)(C22+C23)= 1  

Figure 6.7 : Une D-sous-machine minimale de Acs, 

La méthode des équations booléenneseyne  61] 

Cette méthode utilise les techniques d'optimisation d'une fonction sous des contraintes 
linéaires. On cherche à minimiser le nombre de classes premières choisies pour construire un 
système M-compatible fermé. 

i=23 
Minimiser I ci 

i=i 

Sous les contraintes 
C1+C7+C8+C9+C10+C17+C18= 1 

C -1-(C2-FC51-C7-1-C 0-1-C 11+. C12447. - 13+C 141-C16+C 17+C18+C 19+C2O+C21+C22+C23) 

(C41-05-1-C9-FC9+C o+Cl2+C13+C15+C 16+C 18+C 19+C21+C22+C23)= 1 
C2+(C3+C5+C8+C 0+C 11+C 13+C 15+C 16+C 17+C1 8FC19+C20+C21±C22+C23) 

(C3-FC6-FC8+C11+e-- 14+e— 15±Ci7+C19±C204-C2I+C22+C23)= 1  
C3+(C2+c6-1-c7+C i+C 12+C 13+C 14-1-C +C +C +C +C 17 . _18 _ 19 _ 20 . _21+C22+C23) 

(C2+C6+C7FC 1-1-e. _12+C13+C14+C17+c 18+c 194-C20±C21+C22+C23)= 1  

C4+(C5+C 0+C 13+C 16+C 1FFC21+C22+C23)(C5+C10+C13+C16+C 18+C21+C22+C23)= 1  
C5-1-(C4-1-C6+C9+C 2+C 14+C 15+C16+C19+C2O+C21+C22+C23) 

(C2I-C4.+C7FC9+C 1+C 12+C 13+C14+C 15+C16+C 17+C184-C19+C20+C2I+C23)= 1 

C61-(C6+C14.4-C201-C2 +C22-1-C23)(C6+C 14+C2O+C21+C22+C23)=  1  
C7+(c13+c18+c21-1-c22+c23)(c15+c19i-c22+c23)=1 
C8-1(C2+C7+C1i+C12+c13+c14+c17+c 8+C19i-C20+C2I+C22+C23)(C13+C18+C21+C23)=  1  
C9+(C5+C o+C13+C16+C18+C21+C22+C23)(C16)= 1  

C104-(C14.+C16+C20-1-C21 +C23)(C 12+C 16+C 19)=1  

ci +(c 13+c18+C21-FC22-1-C23)(C14+C2O+C21+C22+C23)= 1  
C12+(C22+C23)(C22+C23)= 1  

C  13+(C15+C 19+C22+C 23)(c 1-K171-c19-K2o+c23)=1  

c14+(c22-Fc23)(c22+c23)=1  

ci5+(c 
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C 16±(c 16)(c13+c 1 8+C21-FC23)=1 
c 17+(c 13+c 18+c21+c22-Fc23)(c2 1+c23)=1 
ci8+(c2i+c23)(c19)=1 
ci9+(c22+c23)(c22+c23)=1 
c20+(c21+c23)(c22+c23)=1  
C21 1-(C22-1-C23)(C20-1-C23)= 1 

C22+(c 14±C20±C21±C23)(C14±C20+C 21+C23)= 1  

C23 1-(C211-C23)(C204-C23)= 

La première équation impose la sélection d'au moins une classe première contenant 
l'état initial de notre machine de départ. Les autres équations imposent la sélection d'un 
ensemble impliqué chaque fois que la classe correspondante est sélectionnée. 

Une solution pour ce système est c17=c23=1. Elle permet l'obtention de la même D-
réduction (Figure 6.7) de la machine (Figure 6.3). 

6.3 Conclusion 

Nous avons décrit dans ce travail une méthode pour construire à partir d'une 
spécification non déterministe une implantation déterministe minimale dont les traces forment 
un sous ensemble des traces de la spécification (l'implantation est une réduction de la 
spécification). Nous avons aussi montré que le précédant travail sur ce problème [Damiani 
94] est erroné. Nos résultats peuvent être utilisés dans la conception des systèmes distribués 
et concurrents; en particulier, lorsqu'une spécification pour un sous module dans une 
conception hiérarchique est obtenue sous la forme d'une machine non déterministe. Le travail 
décrit permet d'obtenir à partir de cette dernière une solution déterministe ayant un nombre 
minimal d'états pour l'utiliser comme spécification pour une implantation. Le problème avec 
l'approche considérée est sa complexité, la détermination d'une réduction déterministe 
minimale à partir d'une machine non déterministe est au moins aussi complexe que la 
minimisation des états d'une machine déterministe partiellement spécifiée, qui est 
exponentielle en fonction du nombre des états [Pfleeger 73].  Pour travailler avec des 
spécifications non déterministes de taille réelle, on a besoin d'un outil utilisant une procédure 
heuristique qui peut être obtenu à partir de l'approche décrite. Le travail [Kam 95] décrit une 
approche basée sur des techniques implicites pour la minimisation des états pour différentes 
classes de machines de Mealy. Un outil basé sur l'approche a été développé au sein du 
groupe de conception assistée par ordinateur (CAD) de l'université de Californie à Berkeley. 
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Il serait aussi intéressant de développer une autre technique pour transformer une 
spécification non déterministe en une implantation déterministe en prenant en compte la 
testabilité de cette dernière, car une implantation avec un nombre minimal d'états n'est pas 
nécessairement la plus facilement testable. 
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CHAPITRE 7 

LA CONSTRUCTION DANS LE MODÈLE DES 
AUTOMATES À ENTRÉES ET SORTIES 

Une première approche pour la généralisation du travail du chapitre 5 consistait à 
procéder étape par étape. La première étape étant la résolution du problème de construction de 
sous-modules dans le modèle des machines de Mealy non déterministes complètement 
spécifiées. Le travail de Petrenko et Yevtushenko [Petrenko 98] se situe dans cette approche. 
Il présente de plus une approche pour traiter les cycles étiquetés seulement par des actions 
internes. Le cas des machines de Mealy partiellement spécifiées restait ouvert dans ce travail. 

De nôtre coté, nous avons privilégié une autre approche [Drissi 99a]. Dans un 
premier temps, nous avons généralisé le modèle en utilisant celui des automates à entrées et 
sorties. Afin de pouvoir considérer une machine de Mealy comme un cas particulier de notre 
modèle nous avons opté pour des automates à entrées et sorties partiellement spécifiés. Un 
automate à entrées et sorties observe toutes les actions présentes dans son alphabet mais ne 
contrôle que les actions produites par lui, c'est-à-dire ses sorties. Dans le travail sur les 
machines de Mealy, l'ensemble des entrées du module à concevoir est défini de façon 
implicite. C'est la réunion des sorties internes du contexte et des actions reçues par le 
système à partir de l'environnement ne faisant pas partie des entrées du contexte. Dans un 
deuxième temps, nous avons opté pour une définition explicite de cet ensemble afin de 
permettre au module à concevoir d'observer certaines interaction du contexte avec 
l'environnement. Le problème de construction de sous-modules consiste dans ce cas à 
résoudre l'équation (ciponA sous la contrainte 1x=in où In est un ensemble d'actions 
vérifiant (/AVdu(Oc\OA)c/nc/AuCk. Dans le cas où /n=/Au0c, le module à concevoir 
observe toutes les actions présentes dans le système. Par contre, si hz=(/AVc)u(Oc\OA), 
nous avons l'observabilité minimale pour le module à concevoir. C'est ce dernier cas qui était 
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considéré pour les machines de Mealy. Il faut noter à ce niveau que l'existence d'une solution 
dépend du degré d'observation alloué au module à concevoir. Au lieu de résoudre le 
problème de construction de sous-modules pour chacune des relations de conformité trace 
équivalence, réduction et quasi-équivalence, nous avons dans un troisième temps défini deux 
relations de conformité (voir chapitre 3). La première relation de conformité, la réalisation 
sécuritaire, capture ce qui est commun aux trois relations de conformité précédantes. La 
deuxième nouvelle relation de conformité, l'implantation conforme, est inspirée de la relation 
sous-type présente dans les langages orienté-objet. C'est une relation de conformité 
générique dans le sens où chacune des relations de conformité trace équivalence, réduction et 
quasi-équivalence peut être considérée comme un cas particulier de la relation d'implantation 
conforme. 

7.1 La conception de sous-module 

7.1.1 L'architecture 

Nous utilisons l'architecture illustrée dans la figure 7.1 afin de discuter le problème 
de la conception d'une composante d'un système composé. 

Entrées externes du système composé 

Entrées externes de la Composantel 
non observables par la composante2 

Entrées externes de la Composante2 
non observables par la composantel 

Entrées externe communes à la V Composantel et à la Composante2 

Entrées internes de la Composantel 
Sorties internes de la Composante2 Composantel 

Entrées internes de la Composante2 
Sorties internes de la Composantel 

Composante2 

	 lir 	1110  
Sorties externes de la Composantel Ir observables par la composante2 

lai  Sorties externes de la Composante 	o e servables par la composantel 

Sorties externes de la Composantel 
non observables par la Composante2 

Sorties externes de la Composante2 
non observables par la Composantel 

Sorties externes du système composé 
Figure 7.1 : L'architecture de composition 
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Nous considérons la classe de systèmes qui peuvent être modélisés par deux 
automates à entrées et sorties déterministes qui communiquent entre eux et avec 
l'environnement. L'ensemble des entrées externes du système composé soumises par 
l'environnement est partitionné en trois sous ensembles disjoints. Le premier sous ensemble 
représente les entrées externes de la Composantel non observables par la Composante2. Le 
second sous ensemble représente les entrées externes communes aux deux composantes. Le 
troisième sous ensemble représente les entrées externes de la Composante2 non observables 
par la Composantel. De façon analogue, l'ensemble des sorties externes délivrées par le 
système composé à l'environnement est partitionné en quatres sous ensembles disjoints. Le 
premier sous ensemble représente les sorties externes de la Composantel non observables 
par la Composante2. Le second sous ensemble représente les sorties externes de la 
Composantel observables par la Composante2. Le troisième sous ensemble représente les 
sorties externes de la Composante2 non observables par la Composantel. Enfin, le quatrième 
ensemble représente les sorties externes de la Composante2 observables par la Composantel. 
De plus les sorties interne d'une composante, non observable par l'environnement, seront 
des entrées internes pour l'autre composante. 

7.1.2 Le problème 

Dans ce chapitre, nous nous intéressons à la résolution de l'équation (CIIX)e.,A. sous 
la contrainte Ix— In dans le modèle des automates à entrées et sorties. Le premier automate à 
entrées et sorties déterministe, appelé le contexte C, modélise la partie connue du système, 
c'est-à-dire, celle qui existe au départ. Le deuxième automate à entrées et sorties déterministe 
A, modélise le système complet désiré. L'ensemble In donné vérifiant 
(/AVau(0c10A)cinciAuOc décrit l'ensemble des entrées du module à concevoir X. 

Nous proposons dans ce chapitre deux algorithmes et nous prouvons qu'ils sont 
corrects. Le premier algorithme permet de générer la solution générique de l'équation 
(ciportA sous la contrainte Ix—In,  notée Sols, lorsque la relation de conformité utilisée est 
la réalisation sécuritaire. Le deuxième algorithme permet de générer la solution générique de 
l'équation (ciponA sous la contrainte /x=hz, notée Sol, lorsque la relation de conformité 
utilisée est l'implantation conforme. De plus, dans chacun des cas nous caractérisons 
l'ensemble des solutions possibles de l'équation. 

L'existence d'une solution pour une équation donnée dépends de l'ensemble des 
entrées requis pour le module à concevoir. 
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Lemme 7.1 : Si pour un ensemble In donné il n'existe pas de solution, alors pour tout sous 
ensemble de In il n'existe pas de solution. 

7.2 	La solution pour la relation de conformité réalisation 
sécuritaire 

7.2.1 La solution sécuritaire générique 

Pour décrire de façon intuitive la méthode, nous utilisons un automate à entrées et 
sorties chaotique qui représente toutes les traces sur l'alphabet d'entrées In et sur l'alphabet 
de sorties (/c\/A)u(OA \Oc). Cette automate chaotique peut être défini formellement par 
Ch=-(SCh, Ich, OCh, TCh, soCh) OÙ Sch={ch}, Ich=ln, Och=(Ic\IA)U(OA\OC), soch=ch et 
TCh={(ch, a,ch )1 ael -Chu0Ch} • Toute solution pour notre problème a un ensemble de traces 
inclus dans l'ensemble des traces de l'automate chaotique. L'idée principale de la méthode 
consiste en l'élimination de toute trace contenue dans l'automate chaotique, dont la 
combinaison avec des traces du contexte C dans l'environnement associé par réflexion à la 
spécification du système A décrit au moins un comportement non conforme. Ceci permettra 
de capturer l'ensemble des traces permises (s'il n'est pas vide) de la composante à concevoir 
sous la forme d'un automate à entrées et sorties Sol, appelé la solution sécuritaire 
générique. Une trace permise est une trace d'un automate à entrées et sorties qui est une 
solution de l'équation (C l  X) 	A sous la contrainte I)—In. 

Afin de déterminer les traces permises sous la forme d'un automate à entrées et 
sorties, nous utiliserons Algorithme 7.1 dont le pseudo-code est présenté dans le paragraphe 
suivant. Cet algorithme requiert en entrée un automate à entrées et sorties déterministe C 
représentant le comportement du contexte existant , un automate à entrées et sorties 
déterministe A représentant le comportement souhaité du système complet et un ensemble In 
vérifiant (/AVc)u(Oc\OA)cinc/Au0c qui représente l'ensemble des entrées désiré pour la 
composante à concevoir. L'algorithme se compose de trois étapes. Dans la première étape, 
nous construisons les formes complétées de C et de la réflexion À de A, puis la composition 
R=lef(C)11Chillef(ii). Puisque un état de R est un triplet contenant un état de chacun des 
automates Ief(C), Ch et Ief(Â), nous remplacerons cet état par FailR chaque fois qu'il 
contient Fai/km) ou Fall/en. La complexité dans le pire cas de cette étape est polynomiale 
en fonction du nombre d'états de C, du nombre d'états de A et du nombre d'éléments dans 
l'alphabet de A PC. Nous pouvons remarquer à ce niveau que l'introduction de l'automate 
chaotique relevait surtout d'un besoin didactique que d'un besoin intrinsèque de l'algorithme 
vue que lef(C)I1ChIlIef(A)=Ief(C)Illef(44). Dans la deuxième étape, nous remplaçons dans R 
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toutes les actions dont les étiquettes ne font pas partie de l'alphabet de la composante à 
concevoir par l'action interne T, ensuite nous déterminons l'automate à entrées et sorties 
déterministe Ri tel que TrR i=TrR. Puisque un état de Ri correspond à un sous ensemble 
d'états de R, nous remplaçons tout état de Ri qui contient FailR par FailR i. Nous notons 
R 1=Hu AU 0 dvn)(R) la transformation réalisée à l'étape 2. La complexité dans le pire cas de 

cette étape est exponentielle en fonction du nombre d'états de C et de A. Dans la troisième et 
dernière étape, nous éliminons de façon récursive toutes les transitions présentent dans Ri 
qui mènent à l'état FailR i. La complexité dans le pire cas de cette étape est polynomiale en 
fonction du nombre d'états de Ri. 

Algorithme 7.1 
Entrées : La spécification du contexte C, la spécification du système A et un ensemble 
d'entrées pour la solution In. 
Sortie : un automate à entrées et sorties Sois tel que isoi s./n (égale à Ri) qui satisfait 
l'équation (CIISo/5)..5A lorsqu'une solution existe. 
Étape 1 : R:=Ief(C)11ChIlle.M). 
Étape 2 : R1:=Flupocmi)(R). 
Étape 3: (Élimination des traces non conformes) 

TANT QUE il existe une transition s - t -> FailR i  FAIRE 
SI tE(kVA)u(0A10c) ALORS éliminer cette transition; 
SINON 

SI s=s0 R1  ALORS retourner "PAS DE SOLUTION"; STOP; 
SINON Remplacer chaque transition c- t -> s par c- t' -> FailR i ; 

R1:=CC(R1); 

Théorème 7.1 : Étant donnés deux automates à entrées et sorties déterministes A et C, et 
étant donné un ensemble ln tel que (/AVc)u(0c10A)c/nc/Au0c, si Algorithme 7.1 produit 
un automate à entrées et sorties So/s alors (C II Sols) 	A avec /soi s=in, sinon il n'existe 
aucune solution pour l'équation (C IIX) 5_s A ayant ln comme ensemble d'entrées. 

Preuve du Théorème 7.1 : 
Première partie : 

Si Algorithme 7.1 produit un automate à entrées et sorties Sol s alors on doit montrer 
que (CilSo/s );sA. Supposons qu'il existe OE U(CIISoisg)U0(CIISoisig))*  telle que: 
Prc(o-)ETrc.(ku{ E} )APrSols(0)E TrSois • (40/sU { E } ),\PrA  ( cr)E TrA.(0AU{ e }) 

A ee Tr(CliSoisig) 
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nous considérons une trace o-  pour laquelle la propriété précédante n'est vérifiée pour 
aucun de ses préfixes propres. 
Puisque : Prc(a)E TrieflonPrsoi s(a)e TrchAP rA(cr)e TrieM) alors ci-E TrR 
ceci implique que a menait à l'état Fail à une certaine itération de Algorithme 7.1 et par 
conséquent a été éliminée. Posons cs=cr'.t, 
Si tE ()Sois  alors Prsois(o)e Trois  (iSo/sUf E D, contradiction. 
Si te (/Au Oc) alors après l'élimination de t, a mènerait à l'état Fail et donc 
ojE Tr(clisotslg), contradiction. 
Nous concluons que (CilSo/s)sA. 

Deuxième partie : 
Si Algorithme 7.1 retourne "PAS DE SOLUTION", alors il existe CYE (IALJOC)*, avec 
cr=cr.t et Prc(cr')E Trc et PrA(0-')ETrA et tE (IAnIc)u(0An0c), telle que 
(soR) cF-FailR. 

Supposons qu'il existe un automate à entrées et sorties B tel que IB=In et (CI1B)5_sA. 
Si Œ=E alors a'e Tr(cliBig), sinon par induction nous montrons que o-'E Tr(clIBIg), 
posons Icrl=n et notons Cf[k] le préfixe de a' de longueur k pour 0_1(..n, 
- Puisque (C11B)sA, on a PrB( 01[1])ETrelButel) 	0-1[1]e 
- Supposons que aime Tr(cliBig) pour lk<n, et montrons que o-ik+lie Tr(CIIBig) 
Puisque crime Tr(cirguA) alors PrB(criki)ETrB, et donc PrB(aik+11)ETre1BuiED 
Puisque (ClIB)sA, on a PrB(crik+11)E TrB.(IBU{E}) 	Crik+11E Tr(clisig). 
D'après le principe d'induction o-'e Tr(CliBig). 
Maintenant, 
Si te (/An/c) alors Prc(a)E Trc.(IcU IEDAPrer)e Tre(lBu {E})APrA(Œ)ETrA 
Mais a« Tr(cliBig) car Prc(c) Trc, contradiction. 
Si te (0An0c) alors Prdo)E TrcAPrB( 0)ETrelBuIEDAPrA(Cr)E Trit.(0AUI E 
Mais cre Tr(ceig) car PrA(0)e TrA, contradiction. 
Nous concluons qu'il n'existe pas d'automate à entrées et sorties B tel que IB=In et 

Exemple : 

Nous considérons les automates à entrées et sorties A et C de la Figure 7.2. 
L'automate à entrées et sorties C décrit la spécification du contexte avec k-,={xi, x2, Z1, Z2, 
Z3, z4} et Oc=lu,y1, y21. L'automate à entrées et sorties A décrit la spécification du 
système complet désiré avec /A={ xi , x2, x3} et 0A= {yi, y2, y3 } . L'ensemble des entrées 
requis pour le module à concevoir est In=lxi, x3, ul. Après application de l'algorithme 7.1, 
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nous obtenons la solution Sois ayant pour ensemble de sorties 0s0/5=Izi, Z2, Z3, Z4, 3731. 

Sols 

Figure 7.2 : Les automates à entrées et sorties C, A et Sols 

7.2.2 L'ensemble des solutions 

La solution obtenue par la méthode décrite précédemment est générique. On peut 
dériver à partir d'elle l'ensemble des solutions pour l'équation (C 11 X) s A sous la 
contrainte Ix-In. 

Théorème 7.2 : Étant donnés deux automates à entrées et sorties déterministes A et C, et 
étant donné un ensemble ln tel que (/AVc)u(Oc10A)c/nc/AuOc; un automate à entrées et 
sorties B, avec /B=/n et OB=n 	est une solution de l'équation (C 11 X) _s A si et - Sois , 
seulement si B 5_s Sols. 

Preuve du Théorème 7.2 : 
Nous utiliserons dans cette preuve que (C11So/s ).5A , c'est-à-dire pour toute trace 
cre (/(cliso/sig)u0(cliSo/s0À))*  
Prc(cr)E Trc.(icui EDAPrSo/s(a)E Trso/s.(40/5ui EDAPrA(u)E TrA.(0 Au {E}) 

ee Tr(CliSoisig) 
Première partie : (C11B )_.sA = B.5_sSols 

Considérons CE (isoi5U0soi5 )*, nous devons montrer que: 

ae Trso/s.(0so/ sul EI) A CrE TrB.(/Bu { E } ) 	CIE Tr(BliSols) 
Posons cr=o-i.t. 
Cas 1 : te/sois , 

Nous avons (YE Trsois  A creTrB.IB , 

88 



Chapitre 7: La construction dans le modèle des automates à entrées et sorties 

Par construction de So/s, il existe o-9.tE Tr(cig) telle que PrS015(0-2.0=a 
De plus Prc(0-2.0eTrc A PrA(0-21)eTrA A PrB(0-21)ETrelB 
Puisque (CP )sA alors 0-E TrB 
Donc GE Tr(BilSots)• 

Cas 2 : tE ()sots  
Nous avons cre Trs0 /5 .0s0i5  A GE TrB, 
Si o-i#E, par construction de Sol, il existe o-3E Tr(cip,i-) telle que Pr5015(o-3)=o-i et 
Prs0t5(c73[0#01 pour Ok<10-31, sinon nous poserons 0-3=e 
De plus Prc(a3.t)E Trc.(IcUl £ DA PrA(63.t)E TrA.(0AU{E}) A PrB(0-31)E TrB 
Puisque (CilB )_.sA alors Cr3.tE Tr(c1g) 
Si PrB(031)0Trs0i5 , par construction de So/s il existe 
o-3.c(4.t.o-5.tre Tr(/ef(c)IlleM)) qui mène à l'état Fail avec a4E ((JAL-)0c)Vn)*, 
cr5e (/Au0c)* et tle ((/An/du(0AnOc)) 
Puisque (Cilii)sA alors Prg(0-3.04.t.(75)E TrB 
Maintenant, si t'e (/Ank) alors 

Prc( 63. 64. t. OS. tr)e Trc.(1cUlEl)APrB(Cr3.0-4.t.o5.neTrB.(1BulEI) 
APrA ( OS . Cr4. t. Cr5. t r)E TrA 

Mais a3.cr4.t.0-5.tie Tr(ciigig)  car Prda3.cr4.t.a5.tr)ETrc, contradiction. 
Si t'E (0An0c) alors 

Prc( 0'3. 04. t. Crs . t 5E TrcAPrB(a3.a4.t.a5.t)ETrB.(IBU{ E} ) 
APrA(cr3.0-4.t.a5.neTrA.(0Au{E}) 

Mais a3.o-4.t.a5.t'e Tr(cliBivi) car PrA(a3.0-4.t.a5.0ETrA, contradiction. 
Donc Pr B(cr31)E Trsois  et GE Tr(BliSois) 

Nous concluons que B.sSols 
Deuxième partie : BsSols 	(ClIB ).SA 

Considérons 0-E (i(c1g)l.)0(cig.))*, nous devons montrer que: 
Prc(a)ETrc.(1cUIEDAPrB(a)e TrB.(I BU IEDAP rA(0-)E TrA • ( OA U { E } ) 

CTE Tr(ClIBIlii) 
Posons a=ai.t, avec aiE Tr(clIBIIÀ) 
Soit a'=PrB(c4) et lari=n, nous montrons par induction que a'E TrSots 
Si aiiiE °sots, puisque 13 _sS ois alors 

crillE Trso/s•Osois A Cri 11E TrB 	aine TrSots 
Si Cr i[l]E /Sois, alors il existe un préfixe 0-2 deal tel que cr2=o-3.abi et 
Prs0/5(a2)=01[1], 
Puisque (CIISois )sA alors 
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Prc(02)ETrc A PrSo/s(0.2)e Trsoislsois  A PrA(0-2)e TrA 
ai1i=Prsols( 02)ETrSo1s 

Supposons que aikie Trso/s pour lk<n, et posons a - ilc+1]=0J[k].t ' 
Si t'E °Sois, puisque B5_sSols alors 

crik+iie Trsois•osois  A Crik-Elje TrB 	cr[k+ i]E Tr sois  
Si tre Isois , alors il existe un préfixe 04 de ai tel que a4=a5.t et Prs0/5(04)=0J[k+1], 
Puisque (CliSo/s )5_sA alors 
Prda4)e Tir A PrSois(04)E  TrSois./So/s A PrA(cs4)ETrA 

a[k+1]=Pr5015(c7e Trsots  
D'après le principe d'induction °JE Trso/ s , donc o-IE Tr(CliSolsilÀ). 
Cas 1 : te °sois, 

on a Prsols(a)ETrB,  et puisque BsSols alors PrS0/5( 0-)E Trso/ s  
Puisque (CIISo/s )sA alors 
Prc(a)eTrc.(lculEDAPrSols(cr)eTrsoisAPrA(a)ETrA•(0Au{ c}) 

Cre Tr(CliSoisig) 
Donc CE Tr(ciiA) ce qui entraîne CE Tr(cilB11,4) 

Cas 2 : tE Osois , 
Puisque (CilSois )_sA 
Prc(a)ETrc.(lculEDAPrsois(cr)ETrsois.(iSolsuIEDAPrA( 0")ETrA•(0Auf E D 

o-E Tr(ciisoisig) 
Si tE /sois  alors PrSo/ s(a)=a1.te Trso/ s  
Puisque B..sSols alors a' .tE TrB ce qui entraîne CE Tr(ClIBIIÂ) 
Si te isois  alors PrB(17)=a1ETrB ce qui entraîne CE Tr(CI1B11,4) 

Nous concluons que (CIIB )sA. 	 CO 

Exemple : 

La Figure 7.3 illustre d'autres solutions pour l'exemple précédant. 

Z2 
Z3 

Figure 7.3 : Des réalisations sécuritaires de Sols 
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7.3 La solution pour la relation de conformité implantation 
conforme 

Nous nous intéressons maintenant à la résolution de l'équation (C IIX) confA sous la 
contrainte /x=in avec (/AVau(Oc10A)cIncIAu0 c. La spécification du contexte C est 
donnée sous la forme d'un automate à entrées et sorties déterministe. La spécification du 
système complet A est donnée sous la forme d'un automate à entrées et sorties avec traces 
complètes optionnelles. Afin de simplifier l'algorithme, nous considérons seulement le cas 
où pour tout état s de l'automate à entrées et sorties /OAA, OCTA(s)=out(s) et 
MTA(s)c201Ít(s). Ceci signifie que chaque sortie présente dans s est optionnelle et que au 
moins une sortie dans chaque élément de MTA(s) est obligatoire. Un élément de cette classe 
restreinte est appelé automate à entrées et sorties avec options (IOAWO : 1/0 automaton with 
options). Nous présentons dans ce qui suit un algorithme pour la construction de la solution 
générique, notée Sol, lorsqu'elle existe. Cette solution générique est obtenu sous la forme 
d'un automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles. Par la suite, nous 
montrons que l'ensemble des solution coïncide avec l'ensemble des implantations conformes 
de la solution générique. 

7.3.1 La solution générique 

Nous utilisons l'automate à entrées et sorties Sol s qui représente la solution 
générique de l'équation (C 11X) 	/OAA sous la contrainte Ix—In  (voir Section 2) comme 
point de départ. Toute solution de l'équation (C IIX)5_confA sous la contrainte /x=in a un 
ensemble de traces inclus dans l'ensemble des traces de Sol. L'idée principale de notre 
approche est d'éliminer de Sol s toute trace dont la combinaison avec certaines traces du 
contexte C dans l'environnement Ã, peut causer un comportement non conforme par rapport 
aux traces obligatoires dans MTA ou aux traces complètes optionnelles dans OCTA. Ceci 
permettra de capturer l'ensemble des traces permises (s'il n'est pas vide) de la composante à 
concevoir sous la forme d'un automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles 
Sol, appelée la solution générique. Une trace permise est une trace d'un automate à entrées et 
sorties qui est une solution de l'équation (C IIX) confA sous la contrainte Ix=In. 

Afin de déterminer les traces permises sous la forme d'un automate à entrées et sorties 
avec traces complètes optionnelles, nous utiliserons Algorithme 7.2 dont le pseudo-code sera 
présenté un peu plus loin. Cet algorithme requiert en entrée un automate à entrées et sorties 
déterministe C représentant le comportement du contexte existant, un automate à entrées et 
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sorties avec traces complètes optionnelles A représentant le comportement souhaité du 
système complet et un ensemble In vérifiant (/A\/c)u(Oc\OA)c/nc/AvOc qui représente 
l'ensemble des entrées désiré pour la composante à concevoir. L'algorithme se compose de 
six étapes. Dans la première étape, nous construisons la composition de C, Sois et /OAA  
puis on associe à chaque état de la composition les contraintes associées à l'état 
correspondant dans /OAA. Dans la deuxième étape, nous traitons les états à partir desquelles 
une contrainte est non satisfaite ainsi que les transitions non contrôlable qui mènent à l'état 
Fall, c'est-à-dire, les transitions étiquetées par une action qui ne fait pas partie des sorties de 
la composante à concevoir. Dans la troisième étape, on associe à chaque état contraint c un 
automate à entrées et sorties dont l'ensemble des traces est égale au sous ensemble de 
TrIOAR(c) contenant les traces sans action exteme ainsi que les traces qui contiennent une seul 
action externe (une sortie) comme dernier élément. Ces automate à entrées et sorties nous 
permettront dans les étapes ultérieure de caractériser les traces obligatoires ainsi que les traces 
complètes optionnelles de la solution recherchée. Dans la quatrième étape, nous remplaçons 
toutes les actions dont les étiquettes ne font pas partie de l'alphabet de la composante à 
concevoir par l'action interne T, et nous déterminons l'automate à entrées et sorties 
déterministe correspondant. Par la suite nous associons à chaque état dans le nouveau 
automate les contraintes correspondantes. Dans la cinquième étape, nous éliminons de façon 
récursive toutes les traces non conformes. Finalement, dans la sixième étape nous 
construisons la solution générique sous la forme d'un automate à entrées et sorties avec 
traces complètes optionnelles Sol. 

IOAA 

Figure 7.4 : Les automates à entrées et sorties /OAA et C. 

Afin d'illustrer les traitements réalisées dans chaque étape de l'algorithme, nous 
utiliserons l'exemple suivant. Nous considérons l'automate à entrées et sorties C pour la 
spécification du contexte avec /c=lxi, x2, z1, z2, z3, z41 et Oc={ u, yi, y2}, l'automate à 
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entrées et sorties avec traces complètes optionnelles A pour la spécification du système désiré 
avec ii0AA={x1, x2, x3}, 0/0AA=IY1,  Y2, Y31, MTA={ (A, 0), (B, { {yi }}), (C, {{Y2}}) 
(D, { {Y3} })}, et OCTA={(A, 0), (B, {{YI, Y2}}), (C, {{312, y3}}), (D, {{Y3}})}, et 
l'ensemble des entrées ln=fxl, x3, . 

Puisque l'algorithme requiert comme entrée la solution générique pour la relation de 
conformité réalisation sécuritaire, nous avons utilisé Algorithme 7.1 pour obtenir l'automate 
à entrées et sorties Sol s illustré dans Figure 7.5. 

Z2 

Z3 

Figure 7.5 : L'automate à entrées et sorties Sol. 

Algorithme 7.2 
Entrée : La spécification du contexte C sous forme d'un automate à entrées et sorties, la 

spécification du système A sous forme d'un automate à entrées et sorties avec traces 
complètes optionnelles, un ensemble d'entrées pour la solution In, et la spécification 
de la solution générique pour la relation de conformité réalisation sécuritaire Sols 
sous forme d'un automate à entrées et sorties. 

Sortie : Un automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles Sol avec 
110A501=ln qui satisfait l'équation (C11/0A 	_. confA si une solution existe. 

Étape 1. Dans cette étape, nous construisons un automate à entrées et sorties avec traces 
complètes optionnelles R tel que /OAR est la composition de C, Sol s et /OAA, puis nous 
initialisons pour tout état de /OAR les ensembles MTR(c) et OCTR(c) par l'ensemble vide. Si 
MTA(50/0AA) est non vide, nous l'affectons à MTR(soioAR ). Pour chaque état c=(si, s2, 53) 
dans SioAR\ { soiOAR  } tel que entering(c)n(lia4AuDIOAA ) et MTA(s3) sont non vides, nous 
affectons à MTR(c) l'ensemble MTA(s3). Ceci signifie que pour tout état c de /OAR ayant un 
ensemble MTR(c) non vide une propriété de progrès doit être satisfaite. La complexité dans le 
pire cas de cette étape est polynomiale en fonction du nombre d'états de IOAA et C, et du 
nombre d'éléments dans l'alphabet de /OAA IIC (c'est-à-dire, 0(nmr2) où n=nombre d'états 
de A, m=nombre d'états de C et r=nombre d'éléments dans l'alphabet de /OAA 11C). 
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/0AR=-CIIS0/511/0AA; 
POUR chaque état c.(si, s2, s3) dans SwAR  FAIRE MTR(c):=0; OCTR(c):=0; 
SI MTA(so/DAAM3  ALORS MTR(soioAR ):=MTA(so/OA A ); 
POUR chaque état c.(si, s2, s3) dans SioAR  \{s0/0AR } FAIRE 

SI entering(c)n(110AAu010AA>0 et MTA(s3)=0 ALORS MTR(c):=MTA(s3); 

Figure 7.6 : L'automate à entrées et sorties /0AR obtenu à la fin de l'étape 1 

Pour notre exemple, nous obtenons à la fin de l'étape 1 l'automate à entrées et sorties 
/0AR illustré dans Figure 7.6 et les ensembles de contraintes MTR={ (0, 0), (1, { {y1}1), (2, 
0), (3, 0), (4, 0), (5, { {Y2}1), (6, 0), (7, 0), (8, 0), (9, 0), (10, { {Y1}1), (11, 0), (12, 
0), (13, {{Y2}1), (14, { ly31 }), (15, {{.Y3}1)}. 

Étape 2. Un état accessible à partir d'un état c de /0AR grâce à une trace composée 
seulement par des actions internes (non observables par l'environnement) est appelé 
successeur interne de c; de plus l'ensemble contenant toutes les sorties externes présentes 
dans les successeurs internes de c est noté ext-out-after(c); l'état c est dit silencieux si ext-
out-after(c) est vide. 

Dans cette étape, nous éliminons de /DAR certaines traces non conformes. Pour tout 
état c de /DAR où MTR(c) est non vide, nous vérifions d'abord si les contraintes imposées 
par MTR(c) sont satisfaites. Par la suite nous éliminons les successeurs internes silencieux de 
c. Enfin, nous éliminons toutes les transitions étiquetées par une action non contrôlable. À la 
fin de cette étape, tous les états contraints satisfont leurs contraintes et ne peuvent avoir que 
l'état FailR comme successeur interne silencieux; de plus, toutes les transitions menant à 
l'état FailR sont étiquetées par des actions contrôlables, c'est-à-dire, des sorties de la 
composante à concevoir. 

Le déroulement de cette étape est comme suit. Nous construisons deux ensembles : 
l'ensemble NonSilentStates contenant les états de /DAR où au moins une sortie externe est 
présente; et l'ensemble ConstrainedStates qui contient au départ tous les états c de /0AR pour 
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lesquelles MTR(c) n'est pas vide. Nous répétons le traitement suivant tant que l'ensemble 
ConstrainedStates n'est pas vide. Nous enlevons de l'ensemble ConstrainedStates un 
élément c, puis nous déterminons l'ensemble de ses successeurs internes, noté Succint(c), 
ainsi que l'ensemble ext-out-after(c); si il existe un élément dans MTR(c) tel que son 
intersection avec ext-out-after(c) est vide, alors nous retournons "PAS DE SOLUTION" 
dans le cas où c est l'état initial, sinon nous remplaçons chaque transition s- t -> c étiquetée 
par une action externe t par s- t FailR, nous affectons à MTR(c) l'ensemble vide et nous 
remplaçons /0AR par sa composante connexe contenant l'état initial. Maintenant, si toutes les 
contraintes imposées par MTR(c) ont été satisfaite, c'est-à-dire, MTR(c) n'est pas vide, nous 
nous intéressons aux états silencieux dans Succint(c); pour chaque état c de ce genre, nous 
retournons "PAS DE SOLUTION" dans le cas où c' est l'état initial, sinon chaque transition 
s- t c' est remplacée par s- t -> FailR puis nous remplaçons /0AR par sa composante 
connexe contenant l'état initial. Par la suite, pour chaque transition s- t FailR avec t dans 
(//0AAu0c), nous retournons "PAS DE SOLUTION" si s est l'état initial, sinon chaque 
transition s'- t s est remplacée par s'- t -> FailR puis nous remplaçons /0AR par sa 
composante connexe contenant l'état initial. Enfin, nous remettons à jour l'ensemble 
ConstrainedStates en lui affectant l'ensemble contenant les états c de /0AR pour lesquels 
MTR(c) n'est pas vide. 

La complexité dans le pire cas de cette étape est polynomiale en fonction du nombre 
d'états de /OAA et C, et du nombre d'éléments dans l'alphabet de /0AA IIC (c'est-à-dire, 
0(n3m3r3) où n=nombre d'états de A, m=nombre d'états de C et r=nombre d'éléments dans 
l'alphabet de /OAA IIC). 

Procédure ÉliminerCertainesTracesNonConformes 
IntActions :=(/cuOc)\(i/OAAu0i0AA ); 
NonSilentStates={ SE SIOAR l out(s)nOIOAA4b } ; 
ConstrainedStates := {ce SioAR  J MTR(c>01; 
TANT QUE ConstrainedStates #0 FAIRE 

c := un élément de ConstrainedStates; 
ConstrainedStates := ConstrainedStatesMcl; 
Succint(c)={c'ESRMFailR} l 3crE IntActions* telle que c'=c0-}; 

:=Uext-out-after(c) c'eSuccint(c) out(c)n0i0AA ; 
TempMT :=MTR(c); 
TANT QUE TempMT#0 FAIRE 

Y := un élément de TempMT; 
TempMT := TempMTN{ Y}; 
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SI Y next-out-after(c)=0 ALORS // une contrainte pour c n'est pas satisfaite 
SI c=so/oAR  ALORS retourner "PAS DE SOLUTION"; STOP; 
SINON 

remplacer s- t --> c par s- t -> FailR pour tout t dans 
entering(c)n(110AAu010AA ); 

MTR(c):=0; TempMT:=0; /0AR:=CC(/OAR ); 
FinTantQue TempMTW 
SI MTR(c>0 ALORS 

TANT QUE Succint(c)#(3 FAIRE 
c := un élément de Succint(c); 
Succint(c) := Succint(c)Mc'}; 
SI Succint(c')nNonSilentStates=0 ALORS 

SI c i=soioAR  ALORS retourner "PAS DE SOLUTION"; STOP; 
SINON 

remplacer s- t -> c' par s- t -> FailR pout tout t dans entering(c); 
IOAR:=CC(IOAR); Succint(c) := Succint(c)nSIOAR; 

FinTantQue Succint(c)#0 
SI entering(Fai/R)n(hat Au0d#0 ALORS 

TempTrans :={(s, t, FailR)ETioAR I t E (//0,4AUOC)}; 
TANT QUE TempTrans0 FAIRE 

(s', t', FailR) := un élément de TempTrans; 
SI s'=soioAR  ALORS retourner "PAS DE SOLUTION"; STOP; 
SINON 

remplacer s" - t" -> s' par s" - t "-> FailR pour tout t" dans entering(s); 
IOAR:=CC(IOAR); 
TempTrans :={(s, t, FailR)ETioAR It E (//0AAL-)0C)}; 

FinTantQue TempTrans0 
ConstrainedStates := {cE SIOAR l AITR(c)#0}; 

FinTantQue ConstrainedStates 

Pour notre exemple, les traitements réalisés dans l'étape 2 sont les suivants. À partir 
de l'état 10,1a sortie externe y2 requise par les contraintes n'est pas possible; cet état est donc 
remplacé par FailR. Par la suite, comme dans l'état 9 une transition (9-x1->FailR) étiquetée 
par une action non contrôlable mène à l'état FailR, l'état 9 est lui même remplacé par FailR. 
L'automate obtenu à la fin de cette étape est illustré dans Figure 7.7, et les contraintes 
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associées à ses états sont MTR=1(0, 0), (1, { {y1 } }), (2, 0), (3, 0), (4, 0), (5, { {Y2} }), 
(6, 0), (7, 0), (8, 0), (15, { {y3} })}. 

Figure 7.7 : L'automate à entrées et sorties /0AR obtenu à la fin de l'étape 2 

Étape 3. Dans cette étape, on associe à chaque état contraint c un automate à entrées et 
sorties CONST(c) dont l'ensemble des traces est égale au sous ensemble de TrioAR(c) 
contenant les traces sans action externe ainsi que les traces qui contiennent une seul action 
externe (une sortie) comme dernier élément. Ces automate à entrées et sorties nous 
permettront dans les étapes ultérieure de caractériser les traces obligatoires ainsi que les traces 
complètes optionnelles de la solution recherchée. Afin de pouvoir composer CONST(c) avec 
l'automate à entrées et sorties obtenu à partir de /0AR après avoir caché certaines actions et 
aussi préserver toutes les sorties externes possibles après c dans CONST(c), nous affectons 
l'ensemble vide à OCONST(c) et l'ensemble contenant toutes les actions présentes dans /0AR 
à I CONST(c). 

La complexité dans le pire cas de cette étape est polynomiale en fonction du nombre 
d'états de /0AR ( c'est-à-dire, 0(n2m2r) où n=nombre d'états de A, m=nombre d'états de C 
et r=nombre d'éléments dans l'alphabet de /OAA IIC). 

Procédure SauvegardeDesContraintes 
POUR chaque état c dans SioAR\IFailRI tel que MTR(c)#0 FAIRE 

IntActions :=(/c-u0c)\(40AAuOtOAA); 
TempStates := 1c 'e SioAR  I 3 crE IntActions* telle que c=c };  
TempTrans := {(s, t, s')E TrioAR  I s, s'E TempStates et te IntActions 1; 
TempTransFinal := f (s, t, Final)I sE TempStates, tEleaving(s)n0i0AA  et si4FailR}; 
TempTransFaii := {(s, t, FailR)ETrIOAR  I SE TempStates et tE 010AA }; 
SI TempTransFinal=0 ALORS TempStates := TempStatesu{ Fina/}; 
SI TempTransFail#0 ALORS TempStates := TempStatesuf Fai/R 1; 
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TempTrans := TempTranstJTempTransFinalLffempTransFail; 
CONST(c):=(TempStates, hOARu0/19AR, 0, TempTrans, c); 

Figure 7.8 : Les automates à entrées et sorties CONST(1), CONST(5) et CONST(15). 

Étape 4. Dans cette étape, nous remplaçons dans /0AR toutes les actions dont les étiquettes 
ne font pas partie de l'alphabet de la composante à concevoir par l'action interne T, ensuite 
nous déterminons l'automate à entrées et sorties déterministe /0ARI  tel que TrIOARI=TriOAR• 

Puisque un état de /DARI  correspond à un sous ensemble d'états de /0AR, nous remplaçons 
tout état de /DAR I  qui contient FailR par FailRi . De plus, nous affectons à l'ensemble 
TempConstraint(sowAR,) l'ensemble des couples (MTR(c), CONST(c)) pour tout état c dans 
so/oAR , tel que MTR(c) n'est pas vide. Pour tout état s dans SwAR,1{soloAR,, FailRi }, si 
entering(s) contient des actions externes, nous affectons à l'ensemble TempConstraint(s) 
l'ensemble des couples (MTR(c), CONST(c)) pour tout état c dans s tel que MTR(c) n'est 
pas vide, sinon nous affectons à l'ensemble TempConstraint(s) l'ensemble des couples 
(MTR(c), CONST(c)) pour tout état c dans s tel que MTR(c) n'est pas vide et c est accessible 
dans /0AR à partir d'un état c" dans s avec une action externe dans (49AAu0c)\/„, c'est-à-
dire, ils existent s dans RI, c' dans s' et c" dans s tels que s=s 't, c"=crt.o. dans /OAR et 
c=c"„ pour a-  dans ((//0AAL.)0c)1/n)* et u dans (//0AAu0c)Un. 

La complexité dans le pire cas de cette étape est exponentielle en fonction du nombre 
des états de /OAR. On note par E le mot vide. 

Procédure ÉliminerActionsNonVisibleParComposante 
ConstrainedStates := { ce SivAR I MTR(c>01; 

cE SioAR I solOAR,:={ 	3 0"E ((IIOAAVOCin)*  telle que c=(soioAR )o- } ; 
TempConstraint(sciloAR,) :={(MTR(c), CONST(c))I CE soboAeinConstrainedStates1; 
SIOARt:={solOAR,}; TioAR :=0; 
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TempStates := { sowAR , } ; 

L :=Inu(ICVioAA )u(010AA\Oc); 
TANT QUE TempStates0 FAIRE 

s := un élément de TempStates; 
TempStates:=TempStates\ 1s1; 
POUR chaque t dans L FAIRE 

POUR chaque c dans s FAIRE 
Succh(c)={c'ES/OAR I 3  Cie MOAAU°C)Ve telle que ci=ct.a}; 

s':=LJ ce sSucch(c); 
s":=s'u{ct  I ces}; 
SI s"=0 ALORS 

SI FailRE s" ALORS TioARt:=TioAR,u{(s, t, Fail0}; 
SioAR,:=SIOAR,U{FailRi }; 
SINON 

TwAR,:=TioARiul(s, t, s')}; 
SI s"EbS/oAR,  ALORS 

SioAR,:=SioARiu{s"}; TempStates :=TempStatesu s "} ; 

TempConstraint(s"):=0; 
SI te ((0c\OtoAA)u(kVtoAA )) ALORS 

TempConstraint(e):=1(MTR(c), CONST(c))I 
CE s' nConstrainedStatesluTempConstraint(s"); 

SINON 
TempConstraint(s"):={(MTR(c), CONST(c))1 

CE s"nConstrainedStates1; 
FinTantQue TempStates#0 

Z2  

z 3 

Figure 7.9 : L'automate à entrées et sorties /0AR1  

À la fin de l'étape 4, l'automate à entrées et sorties /DARI  obtenu dans le cas de notre 
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exemple est illustré dans la Figure 7.9, de plus nous avons les contraintes suivantes : 

TempConstraint(e= { { {Y2 }1, CONST(5))1, TempConstraint(0)={ ({ {3,1 } }, CONST(1))1 
et TempConstraint(V)={ ({ { y3 } }, CONST(15))1. 

Étape 5. Dans cette étape, nous éliminons de façon récursive les traces menant à FailRi . 
Pour la réalisation de ce but, nous initialisons tout d'abord l'ensemble ConstrainedStates par 
l'ensemble contenant chaque état c de /OAR, pour lequel TempConstraint(c) n'est pas vide, 
et nous éliminons toutes les transitions menant à FailRi . Par la suite nous répétons le 
traitement suivant tant que l'ensemble ConstrainedStates n'est pas vide. Nous éliminons de 
ConstrainedStates un élément s, et nous affectons TempConstraint(s) à un ensemble 
temporaire Temp. Tant que Temp n'est pas vide, nous en retirons un élément (MT R(c), 
CONST(c)); nous affectons à CONST(c) sa composition avec l'automate à entrées et sorties 
obtenu à partir de /0AR1  en considérant s comme l'état initial. Si il existe un élément dans 
MTR(c) tel que son intersection avec l'ensemble des sorties externes présentes dans 
CONST(c) est vide, nous retournons "PAS DE SOLUTION" dans le cas où s est l'état initial 
de /0AR I , sinon nous remplaçons chaque transition s'-t ->s par s'-t ->FailRi  puis nous 
remplaçons /0AR1  par sa composante connexe contenant l'état initial et nous affectons à 
Temp l'ensemble vide. Si l'intersection de entering(FailRi ) et ln n'est pas vide, pour chaque 
transition s"-t ->FailR I  avec t dans l'intersection, nous retournons "PAS DE SOLUTION" 
dans le cas où s" est l'état initial, sinon nous remplaçons chaque transition s'-t ->s" par s'-t 

FailRi  puis nous remplaçons /0AR1  par sa composante connexe contenant l'état initial. Par 
la suite nous mettons à jour l'ensemble ConstrainedStates en lui affectons l'ensemble 
contenant les états c de /OAR, pour lesquels TempConstraint(c) n'est pas vide puis nous 
éliminons toutes les transitions menant à FailRi . Si s est encore un élément de SioARi, nous 

nous intéressons aux états dans CONST(c), différent de c et Final, à partir desquels on ne 
peut pas atteindre au moins un état où une sorties externe est présente. Pour chaque tel état c' 
dans SCONST(c), nous remplaçons chaque transition c"- t -> c par c"- t F 	 puis - 	- a-CONST(c);  
nous remplaçons CONST(c) par sa composante connexe contenant l'état initial. Maintenant 
pour chaque transition c"-t - > FCONST(c), nous déterminons une trace a telle que co-=c" et - - - a-  
nous remplaçons la transition sa  -t ->s' par sa-t ->FailRi . Si l'intersection de entering(FailRi ) 
et ln est non vide, pour chaque transition s"-t 	avec t dans l'intersection, nous 
retournons "PAS DE SOLUTION" dans le cas où s" est l'état initial, sinon nous remplaçons 
chaque transition s'-t ->s" par s'-t ->FailRi  puis nous remplaçons /0AR1  par sa composante 
connexe contenant l'état initial. Enfin, nous remettons à jour l'ensemble ConstrainedStates en 
lui affectant l'ensemble contenant les états de /OAR, pour lesquels TempConstraint(c) n'est 
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pas vide et nous éliminons toutes les transitions menant à FailRi . 

La complexité dans le pire cas de cette étape est polynomiale en fonction du nombre 
des états de /0AR I  ( c'est-à-dire, 0(n5r2) où n=nombre d'états de /0AR1  et r=nombre 
d'éléments dans l'alphabet de /OARi ). 

Procédure ÉliminerÉtatFail 
ConstrainedStates := {ce SIOAR, l TempConstraint(c)#0}; 
Ii0AR, :=In ; 010AR,:=(ICVIOAA)U(010AA\OC); 
TioAR,  := TIOAR,\{(c, t, FailRi )ETIOAR,}; 
TANT Q1UE ConstrainedStates 0 FAIRE 

s := un élément de ConstrainedStates; 
ConstrainedStates :=ConstrainedStatesMs}; 
Temp := TempConstraint(s); 
TANT QUE Temp ei FAIRE 

(MTR(c), CONST(c)) := un élément de Temp; 
Temp :=Temp1{(MTR(c), CONST(c)) 1; 
CONST(c) := CONST(011 (SIOAR,, lloAR,, OwAR,, TIOARi ; s); 
Templ :=Uc'E SCONST(c) out(c)nOwAA  ; 
Temp2 :=MTR(c); 
TANT QUE Temp2#0 FAIRE 

Y := un élément de Temp2; 
Temp2 := Temp2M Y}; 
SI Y nTempl=0 ALORS 

SI s=soiOARi  ALORS retourner "PAS DE SOLUTION"; STOP; 
SINON 

remplacer s'- t s par s- t FailRi  pour chaque t dans entering(s); 
IOAR I :=CC(IOARi ); Temp:=0; Temp2:=0; 
SI entering(FailRdnIn #0 ALORS 

Temp3 :={s" l (s", t, FailR1 )ET0AR,  et t e M}; 

TANT QUE Temp30 FAIRE 
s" := un élément de Temp3; 
SI s u=s0/0AR, ALORS 

retourner "PAS DE SOLUTION"; STOP; 
SINON 

remplacer s - t' s" par s' - t'-> FailRi  pour chaque t' dans 
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entering(s"); 
/0AR I :=CC(IOAR I ); 
Temp3 :={s" I (s", t, FailRi )E ToAR,  et t EM}; 

FinTantQue Temp3#0 
ConstrainedStates := IpE S GeA Ri  l T eMpCOnstraint(p>0 } ; 
TioAR, ;-= TIOAR,\I(p, t, FaaRdETioAR ,I; 

FinTantQue Temp2#0 
SI se SioAR,  ALORS 

NonSilentStates=fs'E SCONST(c)l out(s)nOlOAA 01; 
Temp4=ScONST(c)\{s000NST(c), Final }; 
TANT QUE Temp4#0 FAIRE 

c := un élément de Temp4; 
Temp4 := Temp4\ { c '}; 
SISuccint(OnNonSilentStates=0 ALORS 

ScoNST(c):= SCONST(c)U{FailcoNST(c)}; 
remplacer c"- t --> c' par c"- t --> FailcoNsno pour chaque t dans 

entering(c'); 
CONST(c):=CC(CONST(c)); Temp4:=Temp4nScONST(c); 

FinTantQue Temp4#0 
SI FailCONST(c)E SCONST(c) ALORS 

Temp5=0; 
POUR chaque transition ci- t --> FailcoNsno FAIRE 

Œt  := une plus courte trace dans TrCONsno  telle que coi  =c'; 
Temp5 := Temp5u{ or }; 

TANT QUE Temp5#0 FAIRE 
Œt  := un élément de Temp5; 
Temp5 := Temp51{ drt  }; 
remplacer soi  - t -> s' par so-, - t FailRi ; 

FinTantQue Temp5#0 
SI entering(FailRdnIn =0 ALORS 

Temp6 :={s" l (s", t, FailRi )ETG,AR  et t E In}; 

TANT QUE Temp6#0 FAIRE 
s" := un élément de Temp6; 
SI s"=soloAR,  alors retourner "PAS DE SOLUTION"; STOP; 

SINON 
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remplacer s' - tr--> s" par s' - t'--> FailRi  pour chaque t dans 

entering(s"); 
/0AR I :=CC(IOAR I ); 
Temp6 :={s" I (s", t, FailRdE ToARi  et t E In}; 

FinTantQue Temp6#0 
Temp:=0; 
ConstrainedStates := {pe ShoAR,  1 TempConstraint(p)#0}; 
TioAR,:= TIOAR1\{(19,  t, FailR1 )ETR1 }; 

FinTantQue Temp#0 
FinTantQue ConstrainedStates #0 

Z2 

z3  

Figure 7.10 : Les automates à entrées et sorties IOAR I , CONST(1), CONST(5) et 
CONST(15) à la fin de l'étape 5 

Pour notre exemple, les transformations effectuées dans l'étape 5 sont les suivantes. 
Tout d'abord la transition Q-y3->FailR1  est éliminée de /0AR I . Après la mise à jour de 
l'automate à entrées et sorties CONST(5), la transition étiquetée par z3 mène à un état à partir 
duquel aucune sortie externe n'est possible. La trace uz3 est donc utilisée pour remplacer 
l'état Q de /0AR1  par FailRi . Enfin, après l'élimination de la transition P-z3->Fai/R1 , toutes 
les contraintes deviennent satisfaites et les automates à entrées et sorties IOARi , CONST(1), 
CONST(5) et CONST(15) obtenus sont illustrés dans la Figure 7.10. 

Étape 6. Dans cette étape, nous construisons la solution générique sous la forme d'un 
automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles Sol . L'automate à entrées et 
sorties /0Asoi est égale à /0AR I . Pour obtenir les ensembles MTsoi et OCTsoi , nous 
initialisons les ensembles MTsoi(s) et OCTs0/(s) avec l'ensemble vide pour tout état s dans 
StoAsor  Si l'ensemble TempConstraint(s) n'est pas vide alors pour chaque élément (MT R(c), 
CONST(c)), nous affectons à un ensemble temporaire Temp2 l'ensemble des traces menant à 
l'état Final dans CONST(c). Par la suite pour tout élément Y dans MTR(c), si son 
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intersection avec l'ensemble des sorties externes présentes dans l'état c est vide nous 
affectons à MTs0/(s) sa réunion avec la projection sur l'alphabet de /0Asoi du sous ensemble 
de Temp2 contenant les traces qui se terminent par un élément dans Y. Nous affectons à un 
ensemble temporaire Temp3 la projection sur l'alphabet de /0Aso/ de Temp2, puis nous 
éliminons de Temp3 le mot vide et les éléments qui n'appartiennent pas à OCTsoi(s) et qui 
sont des préfixes d'éléments de OCTsoi(s), et de OCTsoi(s) nous éliminons les éléments qui 
n'appartiennent pas à Temp3 et qui sont des préfixes d'éléments de Temp3. Enfin, nous 
affectons à OCTsoi (s) sa réunion avec Temp3. À cause de cycles étiquettes seulement par 
des actions internes, les ensembles OCTsoi(c) et MTs0/(c) peuvent être infinis. Afin de 
décrire de tels ensembles infinis nous les représentons par des ensembles finis d'expressions 
régulières ou comme des ensembles finis d'automates à entrées et sorties. 

La complexité dans le pire cas de cette étape est polynomiale en fonction du nombre 
des états de /0AR I . 

Procédure ConstructionSolutionGénériqueSol 
.10,4501 := IOARI ; 

OCTsoi :=0; 
MTsoi :=0; 
L :=Inu(lc\110AA )L-4010AA\Od; 
POUR chaque état s dans SioAsjAIRE 

OCTso/ (s) :=0; 
MTsoi (s) :=0; 
TANT QUE TempConstraint(s)=0 FAIRE 

(MTR(c), CONST(c)):= un élément de TempConstraint(s); 
TempConstraint(s) :=TempConstraint(s)1{(MTR(c), CONST(c))1; 
Templ := leaving(soCON5T())nOWAA; 
Temp2 :={ OE TrCONST(c)(SoCONST(c)) l ( SoCONST(c))0-=Finail; 
TANT QUE MTR(c)#(?) FAIRE 

Y := un élément dans MTR(c); 
MTR(c) := MTR(c)11 11; 
SI Y nTempl=0 ALORS 

MTs0/ (s) :=MTso / (s)u(PrL({ ae Temp2 1 Pri,{0- )E Y}); 
FinTantQue MTR(c>0 
Temp3 :=PrL(Temp2)1{E}; 
0CT50/ (s) :=OCTS0 / (s)\l CE 0CT50 / (s) et cre Temp3 et a est un préfixe propre 
d'un élément dans Temp3 1; 

104 



Chapitre 7: La construction dans le modèle des automates à entrées et sorties 

Temp3 :=Temp3110-e Temp3 et cr« OCTsoi (s) et a est un préfixe propre d'un 
élément dans OCTso/ (s)}; 
OCTso/ (s) :=OCTsoi (s)uTemp3; 

FinTantQue TempConstraint(s)=0 
MTs0/ (s):=1 YnOCTso/ (s) l YEMTS0/ (S) }; 
MTSo/ (S):=MTSo/ (s)\ { YEMTS0/ (s) I il existe l'EMTso j (s) tel que rcY}; 
OCTso/ (s) : ,--OCTso/ 	CrE OCTS0/ (s) l longueur de o-  est égale à 1 } ; 
OCTsoi :=OCTso/ u{(s, OCTso/ (s))1; 
MTsoi :=MTso/ u{ (s, MTso/ (s))1; 

FinPour 
Sol :1---(10Asoi, MTsol , OCTsoi ); 

Figure 7.11 : L'automate à entrées et sorties /0Aso/- 

Pour notre exemple, la solution générique Sol est obtenue sous la forme d'un 
automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles pour lequel /DAsoi est 
illustré dans Figure 7.11, et les ensembles de contraintes sont : 
MTsoi ={ (M, { uz21}), (0, {{u(z2u + z3u)*zi11), (N, 0), (P, 0), (V, {{y3}})}, et 
OCTso/ ={(M, {uz2}), (0, {u(z2u + z3u)*z1, u(z2u + z3u)*z4}), (N, 0), (P, 0), (V, Ø)}. 

Théorème7.3 : Étant donnés un automate à entrées et sorties déterministe C et un 
automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles déterministe A, et étant donné 
un ensemble In tel que (/AVc)u(Oc\OA)cinc/Au0c, Si l'algorithme 7.2 produit un 
automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles Sol alors (C11/0AsoeconfA 
avec I 0/5 —In, sinon il n'existe aucune solution pour l'équation (C I IX) .conf A ayant In 
comme ensemble d'entrées. 

Preuve du Théorème 7.3 : 
Première partie : Si Algorithme 7.2 produit un automate Sol alors (C11/0As0econfA 

Si l'algorithme 7.2 produit un automate à entrées et sorties avec traces complètes 
optionnelles Sol alors nous devons prouver que (CII/OAsop onfA. Par définition de la 
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relation conf, ceci est équivalent à (01/0Asoes/OAA et (C11/0Asoi$RDA. 
(a) Preuve de (C11/0AS0/)-5-s/OAA 

(CII/OAsc,i)s/OAA est équivalent à /0A50 5So/s d'après théorème 7.2. 
Considérons CE (40/sU0S0/s)*) par construction 10A501 est trace inclus dans Sols 
Donc GE TrSois  .0So15  A (TE Triais°, = cre Trso/ s  
Posons cr=ol.t, avec te/sois  et supposons que 

CrE TrSois  A CrE TrWAsoilSois  A oe TrIOAsoi 
Donc t a été éliminé de Tr(Cl(SolsillOAA),  mais te /sois  implique criE TrioAs„,, 
contradiction. 

Donc /0Aso/ 5.sSo/s 
(b) Preuve de (CII/OAsoeipA 

Pour la preuve de (Cil/OAsoi)wA, nous devons vérifier les points (i), (ii), (iii) et 
(iv) de Définition 3.12. 
Si MTA(soioAA>0  alors vérifions les points (i) et (ii) de Définition 3.12 

(i) supposons qu'il existe Ye MTA((so/OAA )) tel que 
Pr/OAA(Tr(cilioAsoi )((so(C11/0Asoi ))))nY=0 

Donc dans l'étape 2 ou l'étape 5 de Algorithme 7.2, "PAS DE SOLUTION" est 
retournée, contradiction. 
(ii) supposons qu'il existe (4E Tr(c11/0A501)((so(Cili0A51)))  telle que 
PrioAA(cri).E et PrioAA(Tr(C1110Asoi)((so(CHIOAsa))0-1))nout((solOAA))=0 
Donc dans l'étape 2 ou l'étape 5 de Algorithme 7.2, ai sera éliminée de 
Tr(CIISols1110AA ), 
Donc cri E Tr( Cl 110A soi  I I 10A A ) ce qui implique ut E Tr(CII/OAsoi),  contradiction. 

Vérification des points (iii) et (iv) de Définition 3.12 
Considérons cr=cri.te Tr(civoAsoi ) telle que 

te (4,9AAUO/OAA ), trY=PrIOAA( 0)ETrIOAA  et MTA((so/OAA )o- )#0 
nous avons CrE Tr(CIVOASo/II/OAA), 
(iii) supposons qu'il existe YeMTA((so/OAA )cr) tel que 

PrIOAA  (Tr(CIII0A5o1)(( so( c1110Aso1))a))nY=0  
Donc dans l'étape 2 ou l'étape 5 de Algorithme 7.2, cr mènera à FailRi  et donc t 
sera éliminée. 
Donc oe Tr(c11/0Asall/OAA),  contradiction. 
(iv) supposons qu'il existe 02e Tr(CII/OAs0i)((s0(01/0A5o1))o) telle que 
PriOAA( 02)=E et Pr/OAA(Tr(c11/0Aso1)((so(C11/0Asor))0-0-2))n0ut((so/OAA)0-)=0 
Donc dans l'étape 2 ou l'étape 5 de Algorithme 7.2, a02 sera éliminée de 
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Tr(CliSoisil/DAA ), 
Donc arr2 e Tr(curoAsopoAA) ce qui implique cra2E T - r(C1110Asoi ), contradiction. 

Donc (C11/0Asoi)IpA. 
Nous concluons que (C11/0Asoi)-confil• 
Deuxième partie : Si Algorithme 7.2 ne produit pas de solution alors il n'y a aucune solution 

Si la solution générique Sols n'existe pas, nous avons montré dans Théorème 7.1 qu'il 
n'existe aucune solution pour l'équation (C11X)s/OAA ayant In comme ensemble 
d'entrées et donc il n'existe aucune solution pour l'équation (C11,05-confA ayant In 
comme ensemble d'entrées. 
Maintenant, supposons que la solution générique Sols existe, et que l'algorithme 7.2 
retourne "PAS DE SOLUTION", et qu'il existe un automate à entrées et sorties B ayant 
In comme ensemble d'entrées tel que (C11B) contA, 
Puisque (C11So/s)s/OAA  et (C11B)5.s/OAA donc d'après Théorème 7.2 B5_sSols, 
ceci implique que Tr(cliBiliOAA)-çTr(CIISolsIllOAA) 
Puisque (C11B)5_confA, toute trace éliminée de Tr(C1pol51110AA) 
5, ne peut appartenir à Tr(cliBiliOAA),  
Algorithme 7.2 retourne "PAS DE SOLUTION" si l'état initial de C11So/s11/0AA  doit 
être éliminé à cause de l'élimination dune_  trace dans l'étape 2 ou l'étape 5, 
ceci entraîne que l'état initial de CI1B11/0AA  ne peut satisfaire une certaine contrainte, 
contradiction. 
Nous concluons qu'il n'existe aucun automate à entrées et sorties B ayant In comme 
ensemble d'entrées tel que (C11B)5_confA. 	 CO 

7.3.2 L'ensemble des solutions 

La solution obtenue par Algorithme 7.2 est générique. On peut dériver à partir d'elle 
l'ensemble des solutions pour l'équation (C 11 X) cont• A sous la contrainte Ix=ln. 

Théorème 7.4 : Étant donnés un automate à entrées et sorties déterministe C et un 
automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles déterministe A, et étant donné 
un ensemble In tel que (/AVc)u(Oc\OA)cinc/Au0c, si l'algorithme 7.2 produit un 
automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles Sol alors pour tout automate à 
entrées et sorties B tel que IB=In et 	 o OB= 0,,c  i s, les propositions suivante sont équivalentes : 

i - (C11B) confA, 
ii - ./3 confS0/. 

dans l'étape 2 ou l'étape 
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Preuve du Théorème 7.4 : 
Première partie : (CIIB )5-confA 

(1) La preuve de B  	 
Considérons ce (./Bu0B)* et soit loi=n, nous prouverons que: 
0-E TrwA501.(49Bui e 	cre Trg •(Ig ufel) 	(:)Tr(Bil.10Asoi) 
Puisque (C11/3 )sA , donc d'après Théorème 7.2, B 
Ceci entraîne que Tr(ClIBIIIOAA)gTr(CII•SolsilIOAA) 
Cas 1 : 	TrioAsol  A CrE Trg .Ig 

Puisque Trioik oicTrSols  donc ce TrsoisA 	Trg 	(JE Trg 

Iii0Asoi)• 
s 

Donc aE Tr(g 
Cas 2: GE Tr10Asor• OB A CYE Trg 

Puisque TrioA oicTrSols  donc ce Trsois.Osois  A oE Trg 	cFETrSoIs s  
Posons a=o-Ft avec te OB, 
Supposons que ce Triaisoi,  puisque o-IE TrioAsoi  ceci entraîne que a a été éliminée 
de Trsois  dans l'étape 2 ou l'étape 5. 

- supposons que (sa été éliminée de Trsois  dans l'étape 2: 
Donc il existe o-2.te Tr(cilsoisIVOAA) telle que Prs0i5(a2.0=cr 
De plus a2.tE Tr(cie 
Soit cr3=c74.tirzPrA(cr2) et o-2=o-5.ti.a6 telle que PrA(c75.1-1)=OE3, 
Il existe Ye MTA((so/OAA )0-3 ) tel que 

YnTr(ci15015illoAA)(so(clisoisilloAA ))cr511 )=0 
Puisque (cp )_pA, alors il existe cr7.t2E Tr(cliB)(s0(01B))0•511) telle que 

PrA(a712)----12E Y 
Donc o8=(o-5.t1.cr712)E Tr(CliripodiA ) 
Puisque B .Sols  et (CIISois  )sA alors osE Tr(CilSolsillOAA) 
Contradiction avec le faite que a a été éliminée de Trsois  dans l'étape 2. 

- supposons que a a été éliminée de Trsois  dans l'étape 5: 
Donc ail mène à FailRi  pendant une certaine itération de l'étape 5. 
Puisque Tr(CIIIMIOAA ) 	 CP n'est pas une implantation Tr(Clisois 
conforme de A, 

IVOAso/). 

Contradiction. 
Donc nous avons aE TrioAsoi ce 	

11/0AA), 

qui entraîne que ce Try; 
Nous concluons que B 
(2) La preuve de B 	: 
Puisque B et Sol ont les mêmes alphabets d'entrées et de sorties, on peut lors de la 
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vérification des propriétés de Définition 3.12 regrouper les propriétés (i) et (iii) ainsi 
que les propriétés (ii) et (iv). 
Considérons crE TrB telle que CIE TrioAsoi  et MTs01((s0/0Asoi ) Cri ) • -gai) 

Soit YEMTs0/((s0/0Asop 1a,'  par construction de Sol ils existent : 
criE Tr(C11/0Aso1ll/OAA)  , cr2E TrIOAA, Y2EMTA((so/OAA )o-2 ), 

YIZTr(CII/OAsmil/OAA)((so(C11/0AsoillWAA ))0-1 ) et 
Y3 ZTr(cli/OAs0/11/0AA)((so(C11/0Asoill/OAA))(71  

tels que 
cr=PrB(cri), cr2=PrIOAA(cF1), Y=PrB(Y 1), O CT soi((soloA 	P (11.  soif cr,=-173..- 3) , 
PrIOAA( 171).Z172 
et pour tout fitE Tr(cuoAsoilii0AA)((so(cilioAsoriliOAA))ad avec tE 0 10AA,  

PrA(P.t)=tE Y2 = AtE 171 
PrA(P.t)=tE OCTA((soloAA)o-2 ) PIE Y3 

Vérification des propriétés (i) et (iii) dans Définition 3.12 
Puisque cri E Tr(C11/0As0/11/0AA)  et PrB(crl)ETrB  donc criE Tr(ClIBIVOAA) 
Puisque (CP )5_pA alors il existe cr3=04.11E Tr(cilB)(so(C11B))4:71) 

PrIOAA(a3)=t1E Y2 
Puisque B . s.10As01 et (C11/0AS0/ )-s/OAA alors cri.cr3E Tr(c11/0A.s.41/0AA) 
Donc cr3E Y1 ce qui entraîne que PrB(cr3)E Y 
Donc TrB((s0B)0-)nY#0. 

Vérification des propriétés (i) et (iii) dans Définition 3.12 
Soit cr5=0-612E TrB((soB)o-) telle que 

et a5E OCTS0/((soiDAsodo-) cr5E Pref(OCTsoesoloAsodo")) 
il existe cx7=cr1.o8.t2e Tr(CilioAsorlI/OAA)  telle que PrB(cr812)=03 
Puisque ce7E Tr(C11/0Asoill/OAA)  et PrB(m)e TrB alors cr7E Tr(CIIBIIIOAA) 
Puisque (ClIB )pA alors il existe cr9=crio.t3E Tr(cp)(so(cliB))0.7) telle que 

PrIOAA( 0.9)=t3EOCTA((s010AA )OE2 ) 
Puisque B slOAsoi et (C11/0Aso/ SS/OAA  alors cP7.cr9e Tr(c11/0As0/11/0AA) 
Donc 010= OS. t2 (79E Y3 et ceci entraîne que PrB(010)E  OCTso1((s0/0A  sop cr) • 

Nous concluons que B 

— Deuxième partie : 1%confSol 	--confA  (CI1B  

(1) La preuve de (CIP ).s/_C2Liét_ : 
Nous avons B 5_slOAsoi et 10Asol 5-Sol, montrons que B 5_SSol5 
Considérons cru (43u0B)* et soit loi=n, nous montrons que: 

0"E TrSois.(0BUIEDACTE TrB.(IB u{c})= CTE Tr(BliSo/s) 

telle que 
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Si n>1, nous montrons par induction que oïn_liE TrIOA 501 

si a[uE OB, puisque B ..SIOAsoi alors ame OB A aille TrB  => amETrIOAsol 
Si apiE/B, puisque /0Aso/ sSol s alors somEIB AcruiE Trsots  

ome TrtioAsoi  
Supposons que ope TrioAsoi  pour 15..k<n-1, et posons ark±ii=arki.t 
Si tE OB, puisque B _sIOAsoi alors aik-FUE Tr/OAsoi-OB A CT[k+UE TrB 

0[k+ 1]E TrIOA soi 
Si te 4, puisque /0Asot sSol s alors cr[k+lle TrwAsor /B A a[k+1JE TrSois 

a[k+UE Triais& 
D'après le principe d'induction nous avons oin-liE TrioAsoi  
Cas 1 : o-E Trsois .Osois  A o-E TrB 

Puisque B sIOAsoi alors 0-ETrIOAsorOB A crE TrB 	OETrIOAsor 
Et puisque /0As0t . Sol s alors crETrsols.OB A aE Tr/OASo/ 	Trsois 
Donc CrE Tr(BilSo/ s ) 

Cas 2: CTE Tr ois  A oE TrB 
Puisque /0As0/ sS(,/'s alors (TE TrsoisA CiE Tr/OAsoi 	CrETrIOAsor  
Et puisque B _sIOAsoi alors (YETI-10A so, A CFE TrB .Ig => GE TrB 
Donc CIE Tr(BIISols) 

Donc B sSol s qui est équivalente d'après Théorème 7.2 à (CIIB )5/0AA 
(2) La preuve de (CIIB ). 13A : 

Vérification des propriétés (i) dans Définition 3.12 
Supposons que MTA(sotoAA)#0  et considérons un Ye MTA(sotOAA), 
Par construction de Sol il existe Y2cTr(ClitoAsoilitOAA ) tel que Y2#0, et pour tout 
élément PE Y2 Pr/OAA(ME  Y 

(a) Y2n0c--40 
Il existe ye Y2nOc tel que ye Tr(C11/0AsalliOAA) 
Puisque (CIIB $s/OAA alors 
Prc(y)ETrc APrey)ETrelg APrIOAA(Y)ETrIOAA = ye Tr(CilBillOAA) 
Donc PriOAA(Tr(C11B))n1W 

(b) Y2n0c-=0 
Y3=PrB(Y2)EMTsot (sowAsor) 
Puisque kMpSol, il existe OSE Y3 telle que ose TrB 
Donc il existe 06e Y2 telle que PrB(06)=05 
Puisque 06e Tr(cilwAs0,11/0AA) alors  Prc(06)ETir 
De plus PrB(06)=05ETrB  , donc 06E Tr(cIIB) 
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Donc PrIOAA(Tr(C11B))fllW 

Vérification des propriétés (ii) dans Définition 3.12 
Supposons qu'il existe cr"e Tr(cilB) telle que PrioAA(0")=E 
Soit Icl=n, nous montrons par induction que auE Tr/OAso/ 

Si ollie/B, puisque (C11/0ASo/ )5/0AA alors 
Prc(criiii)E Trc APrB(011PeTrIOAsorIB APrlOAA(cr"[1])E TrlOAA  

Œr ilJE TrIOA 
Si allie OB, puisque B slOAsoi alors 

cru[i]E TrIoAsorOB A 0.."[1]E TrB 	TrIOAsoi 
Supposons que o[k]E TrioAsoi  pour lk<n, et posons crik+ii=cru[k].0 
Si ue/B, puisque (Cli/OAS0/ )5-S/OAA  alors 
Prdo[k+1])E Trc APrB(cf r [k+1])ETrIOAsoriB APrlOAA(cri ik+11)ETrIOAA  

Tr/OAsor 
Si ue OB, puisque B sIOAsoi alors 

air[k+1]e Tr/OAsoi-OB A Cru[k+i]E TrB 	0-"[k+ijETrIOAsoi 
D'après le principe d'induction nous avons cr"E Tr/OAsor 
Donc Cr"E Tr(CIVOAsoill/OAA) 
Puisque (C11/0Asoi ).543A, il existe Y4ZTr(01/0Asoill/OAA) tel que Y4#0, 
Y5=PrB(Y4)COCT501 (solOAsol)  et pour tout élément Pe Y4, a" est préfixe de 13 et 
PrioAA(ffie OCTA(soi0AA) 
Puisque B _1:}Sol, il existe (79E TrB(S0/3) telle que a9E Y5 
De plus il existe crie Y4 telle que crie Tr(C11/0AsoillioAA)  et  PrB(010)=0"9 
Donc aie Tr(ClIBIIIOAA)  et PriOAA(0.10)e OCTA(s0A)- 
Considérons cr=0-11E Tr(cilB) telle que tE(110AAu010AA) et cr2=PrlOAA(cr)ETrIOAA, 
Posons c71=PrB(a) et soit 101=n, nous montrons par induction que o"'E TrIOAsor 

Si a[l]E4,  alors il existe un préfixe cr3 de a tel que PrB(cr3)=0J[1] 
Puisque (CII/OAsoi )5_s/OAA alors 
Prdo-3)ETrc APrB(0.3)€Tri0Asol-IB APrlOAA(0-3)ETriOAA  efineTriOAsoi 

Si a'[uE OB, puisque B slOAsoi alors cri[iiE OB A 0-1[1]E TrB 

aille Tr/OA501 
Supposons que cr'[ic]E TrIOA sol Pour 1..._k<n, et posons aik+ii=criki.0 
Si ue/B, alors il existe un préfixe cr4 de a tel que PrB(Cr4)=0-[k+1] 

Puisque (C11/0As0i )5_s/OAA alors 
Prc(o-4)E Tir APrB( 0-4)ETrIOAs01.IB APrA(creTrA aik+iieTriOAsoi 

Si UE OB, puisque B sIOAsoi alors 
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crik+ liE Tr/OAsor•OB A crik+IIE TrB 	crik+IIETrIOAsor 
D'après le principe d'induction nous avons sgie TrwAsor 
Donc cE Tr(C11/0AsatIliOAA) 
Vérification des propriétés (iii) dans Définition 3.12 
Maintenant supposons que MTA((soioA A )o-2>0 et considérons un 
YE MTA((so/OAA)(72), 
Par construction de Sol il existe Y2OETr(C11/0Aso1ll/OAA)((so(C11/0Asoill/OAA))a) tel que 
1720, et pour tout élément PE Y2 on a Pr/OAA(ffiE  Y 

(a) Y2n0c#0 
11 existe ye Y2nOc tel que ayE Tr(CII/OAso/IVOAA) 
Puisque (CIIB )5/0AA alors 
PrdcrY)E Trc APrB(crY)ETrelB APrIOAA(0Y)ETrIOAA  = oye Tr(clIBIliOAA) 

Donc PrlOAA(Tr(CIIB)((so(CIIB))o))nY#0 
(b) Y2n0c=0 

Y3=PrB(Y2)EMTso/ ((s0/0As01 )a) 
Puisque B5.pSol, il existe 0-5E Y3 telle que osE TrB((sos)cr) 
Donc il existe cr6E Y2 telle que PrB(0-6)=0.5 
Puisque a.o-6E Tr(cili0AsoillioAA) alors  Prc(cr.cr6)E TrC 
De plus PrB(cur6)=0'.a5ETrB , donc a.cr6E Tr(CIIB) 
Donc Pr/OAA(Tr(CIIB)((so(CIIB))cr»nY0 

Vérification des propriétés (iv) dans Définition 3.12(iv) 
Supposons qu'il existe • CY"E Tr(C11B)((So(ClIB))0) telle que PrlOAA(ce)=E 
Soit loi=n, nous montrons par induction que CY"E TrIOAsoi 

Si olueIg, alors il existe un préfixe cr7 de 0-.17" tel que PrB(M)=0-1-au[1] 
Puisque (CII/OAso/ )SiOA,4 alors 

Prc(cP7)ETrc APrB(0-7)ETrIOAs01.IB APrIOAA(0'7)ETrIOAA 	er•ariliE TrIOAsoi 
Si cr"[lle OB, puisque B slOAsoi alors 

	

Tr/OAsorOB A a'.crille Tr g 	0-' .0-"[IIE Tr 10Asoi 
Supposons que a'.cr"NE TrioAso, pour lk<n, 
Et posons a'. crik±ll=a1.e[k]./4 
Si uE IB, alors il existe un préfixe os de cr.a" tel que Prs(0-8)=47'.0-iik+11 
Puisque (C11/0Aso/ )-S/OAA alors 

Prc(os)ETrc APrB(a8)ETrIOAs01.IB APrIOAA(a8)ETrlOAA cri-olk-FlleTrIOAsol  
Si uE OB, puisque B _sIOAsoi alors 

at.olk+iiE TrwAsoi .OB A 0'.criik+ijE Trs 	cri.cr"[k+i]e TrwAsoi  
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D'après le principe d'induction nous avons cr'.cre Tri0A50i 
Donc a. o-  " e Tr(cilioAsoill/OAA) 
Puisque (01/0Asoi ).5-pA, il existe Y4ZTr(cilioAsorlI/OAA)((so(CIPAsorillOAA)) ) tel 
que Y40, Y5=PrB(174)cOCTs0/ ((sowAsor)(7') et pour tout élément Pe Y4, Œu est 

cr 

un préfixe de ß et PrIOAA(13)E  OCTA((soioAA )0-2 ) 
Puisque B 5_pSol, il existe crge TrB((soB)o-') telle que 09E Y5 
De plus il existe crie Y4 telle que o-.crioE Tr(cilioAsorilioAA)  et  PrB(0.10)=0"9 
Donc cr. ai oe Tr(CIIBUOAA) et PrIOAA( 

Nous concluons que (CHB )1DA. 	 01 

Exemple : 

Dans la Figure 7.12, nous illustrons certaines solutions possibles de l'équation dans 
le cas de notre exemple sous formes d'automates à entrées et sorties. Toutes ces solutions 
sont des implantations conformes de la solution générique Sol obtenue précédemment et 
illustrée dans Figure 7.11. 

Figure 7.12 : Des implantations conformes de Sol. 

7.4 Le cas des machines de Mealy 

Les machines de Mealy peuvent être considérées comme un cas particulier 
d'automates à entrées et sorties. Il est donc intéressant d'adapter les résultats décrit dans ce 
chapitre afin de résoudre l'équation (CIIX)ri, A lorsque le modèle utilisé pour les 
spécifications est celui des machines de Mealy. Pour être le plus général possible, nous 

0-10)E OCTA((s0A)0-2 ). 
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considérons la classe des machines de Mealy non déterministes, observables et partiellement 
spécifiées. La relation de conformité 	représentera l'une des relations de quasi-équivalence 
ou réduction. 

Dans le but d'appliquer les algorithmes décrits précédemment dans ce contexte, nous 
signalons d'abord que l'utilisation d'une machine chaotique dans l'algorithme 7.1 est 
primordiale. Les machines de Mealy ne peuvent générer une sortie qu'après avoir été 
stimulées par une entrée. Ceci entraîne que le module à concevoir ne peut pas produire une 
sortie avant d'avoir été stimulé par une entrée provenant soit du contexte, soit de 
l'environnement. Nous utiliserons alors l'automate à entrées et sorties chaotique associé à la 
machine de Mealy chaotique ayant comme alphabet celui du module à concevoir. Dans ce qui 
suit nous décrivons l'approche utilisée. Nous transformons d'abord les spécifications de C 
et A afin d'obtenir les automates à entrées et sorties correspondant, notés 10A(C) et I0A(A) 
(voir chapitre 2). Puisque les machines de Mealy C et A sont observables, les automates à 
entrées et sorties I0A(C) et I0A(A) seront déterministes. Dans le cas où ri., est la relation 
quasi-équivalence, on note A l'automate à entrées et sorties avec traces complètes 
optionnelles /0A(A)w0et, c'est-à-dire, l0A(A)woet=(I0A(A), {(s, {y ye out(s)} )1 

01,1t(S))1 SE I0A(A) se SIOA(A)},  {(s, 	 1). Par contre dans le cas où 	est la relation 
réduction, on note A' l'automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles 
/0A(A)red, c'est-à-dire, I0A(A)red=(I0A(A), {(s, {out(s)}1 SE SioA(A)}, {(s, out(s))I 

Se SIOA(A)}). Par la suite nous utilisons Algorithme 7.2 pour résoudre l'équation 
(I0A(C)11X)< —confA sous la contrainte lx=(1 .-10A(A)VIOA(C))u(010A(C)\010A(A)). Nous 
remarquons à ce niveau que l'ensemble des entrées requis pour le module à concevoir 
correspond au cas de l'observabilité minimale. Dans le cas ou une solution générique Sol est 
obtenue, nous devons prouver qu'il est toujours possible de transformer Sol sous la forme 
d'une machine de Mealy. 

Théorème 7.5 : Étant donnés deux machine de Mealy C et A non déterministes, 
observables et partiellement spécifiées. Si l'algorithme 7.2 produit un automate à entrées et 
sorties avec traces complètes optionnelles Sol lorsque il reçoit en entrée I0A(C) pour la 
spécification du contexte, A' (égale à /0A(A)wc'et ou /0A(A)red)pour la spécification du 
système entier désiré et (//0A (A)-\I I0A(C))U(010A(C)\010A(A)) pour l'ensemble des entrées 
requis alors l'ensemble des états %As,/  de /0Asoi vérifie les propriétés suivantes : 

i - StoAsoi  est égale à la réunion de deux sous ensembles disjoints Sin  et Sont, 
ii - solOA soi  appartient à Sin, 

iii - pour chaque état s dans Sin  on a out(s)=0 et entering(s)g0i0A5o1' 

114 



Chapitre 7: La construction dans le modèle des automates à entrées et sorties 

iv - pour chaque état s dans S„t  on a inp(s)=0, out(s)#0 et entering(s)glioA sor 

Preuve du Théorème 7.5 : 
Pour la preuve du théorème, nous montrons que les propriétés sont conservées par les 
différents opérateurs utilisés dans l'algorithme 7.2. Afin d'obtenir la solution générique pour 
la réalisation sécuritaire, nous utilisons dans l'algorithme 7.1 l'opérateur de composition 
suivit par l'opérateur d'élimination des actions non visibles par le module à concevoir. Après 
complétion, l'automate I0A(C) peut être représenté de la façon suivante : 

Cette représentation exprime le faite que l'ensemble des états de I0A(C) est partitionné en 
deux sous ensembles Cin  et Co/d. Pour tout état s dans Cin, les transitions sortantes sont 
étiquetées par des actions dans XuZ et les transitions entrantes sont étiquetées par des 
actions dans UuY. Pour tout état s dans C„t, les transitions entrantes sont étiquetées par 
des actions dans XuZ et les transitions sortantes sont étiquetées par des actions soit dans 
UuY, où soit dans XuZ et dans ce dernier cas elles mènent à l'état Fail. 

De même, après réflexion et complétion, l'automate I0A(A) peut être représenté de la 
façon suivante : 

      

X X'  

Y  Y' 	op 

      

Fail 	Y 	Yi  

    

    

      

      

Dans le même style de représentation, la composition obtenue sera représenté par: 

Y' 

Par la suite, après élimination des actions non visibles par le module à concevoir, l'automate 
obtenu sera représenté par: 
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Z 
Fail  gn  0D 

  

     

Et donc la solution générique pour la réalisation sécuritaire sera représenté par: 

Y 
A out 

Y' 

Afin de simplifier les représentations ultérieures, nous utiliserons ce qui suit : l'état Cin  sera 
noté 1, l'état Coui  sera noté 2, l'état Ain  sera noté 3, l'état A0„i  sera noté 4, l'état Cin  
AinCoutAout sera noté 5 et l'état Ci, A0iii  sera noté 6. Par la suite dans l'algorithme 7.2, la 
composition obtenue sera représenté par: 

Après l'application des étapes 2, 3 et 4, l'automate obtenu sera représenté par: 

U 
	 r z 

2-4-5 1-3-5 	 1-4-6 	z >1 Fail  
Z Y' 

Si l'algorithme 7.2 produit une solution Sol alors elle sera représentée par: 

U 

Ceci indique bien que l'ensemble des états de la solution générique est partitionnée en deux 
sous ensembles. Les propriétés (i), (ii) et (iii) sont évidentes à partir de la représentation de 
la solution. Pour la propriété (iv), il faut s'assurer que out(s)ei. Or si un tel état existait il 
serait silencieux, ceci est impossible car il aurait été éliminé par l'algorithme. 

Donc la solution générique vérifie bien les propriétés du théorème. 	 DI 

116 



Chapitre 7: La construction dans le modèle des automates à entrées et sorties 

D'après le théorème 7.5, on peut construire une machine de Mealy F SM sol=(S, 
110A s„i , 0 10A soi , h, sc,)• L'ensemble des états S de FSMsoi est égal à Si„ et so=s0/0Asor  
Pour chaque état si de FSMsoi, il existe une transition si--->v/w—>sk dans FSMsoi si et 
seulement si il existent les transitions si—>v--->sj et sj--->w-->sk dans /0As0i. La machine de 
Mealy est donc une solution de l'équation (cpoe,A. De plus, pour toute machine de Mealy 
D solution de l'équation (CI1X)TtA, l'automate à entrées et sorties correspondant IOA(D) est 
une solution de l'équation (/0A(C)11X)< —confA1. L'ensemble des solutions de l'équation 
(CI POn,A coïncide donc avec l'ensemble des machines de Mealy quasi-équivalentes à l'une 
des machines de Mealy dérivée à partir d'un automate à entrées et sorties qui est une 
implantation conforme de Sol et inclus dans /0Asoi. 

En particulier dans le cas où les machines de Mealy C et A sont complètement 
spécifiées, la relation quasi-équivalence se réduit à la relation d'équivalence, et nous 
obtenons l'ensemble des solutions de l'équation pour les machines de Mealy complètement 
spécifiées en utilisant la même approche. Pour l'exemple 1 de la section 5.4 du chapitre 5, 
nous obtenons qu'il n'y a pas de solution. Par contre, pour l'exemple 2 de la section 5.4 du 
chapitre 5, nous obtenons une solution générique Sol. L'automate à entrées et sorties /0As0i 
décrit la machine chaotique de la Figure 7.13, 

Figure 7.13 : La machine chaotique /0Aso/ 

mTsor---- { (ch, 0)} et OCTso/={ (ch, tu1z1(u2z1)*u2z2, u1Z2(u2z2)*u2z1 })}. Nous 
constatons effectivement que les résultats décrits dans l'exemple 2 sont confirmés. 

On peut donc dire que cette approche permet une caractérisation totale de l'ensemble 
des solutions pour le problème de construction de sous-modules dans le modèle des 
machines de Mealy. Ceci indique que la relation de réduction est non suffisante pour 
l'extraction des différentes solutions à partir de l'ensemble des comportements permis dans 
le cas où la relation de conformité utilisée dans l'équation est soit la relation d'équivalence de 
traces ou soit la relation quasi équivalence [Watanabe 93][Aziz 95][Petrenko 98]. Ceci est du 
au fait qu'après réception d'une entrée dans un état s de la solution générique, on doit 
imposer qu'au moins une trace, de longueur supérieure à 1, parmi un ensemble de traces est 
présente dans une machine de Mealy M après réception de la même entrée dans l'état 
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correspondant à s afin de garantir que M est une solution. Cette approche offre aussi une 
méthode uniforme pour la résolution de l'équation pour les différentes classes de machines 
de Mealy ainsi que pour différentes relations de conformité. 
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CHAPITRE 8 

LA CONSTRUCTION DANS LE MODÈLE DES 
AUTOMATES À ENTRÉES ET SORTIES 

TEMPORISÉS 

Les programmes temps-réel tels que les contrôleurs des systèmes de navigation, les 
systèmes d'exploitation temps-réel, les logiciels de commutation et les contrôleurs de 
systèmes de production sont fondamentalement réactifs, et leurs interactions avec 
l'environnement doivent satisfaire des contraintes temporels. D'autres systèmes où la notion 
explicite du temps joue un rôle important sont les systèmes de communications et 
particulièrement les protocoles de communication; la performance de tels système dépend de 
façon vitale de la valeur des temporisateurs qui contrôlent la retransmission des messages. Le 
fonctionnement correct de ces systèmes ne dépends pas seulement d'une consistance logique 
en terme de séquences d'événements, il faut en plus satisfaire des contraintes temporels. Des 
modèles temps-réel ont été introduits pour la spécification et la vérification des systèmes 
temps-réel [Alur 94]. Ces modèles sont obtenus à partir du modèle des automates en 
introduisant le temps par l'intermédiaire d'horloges et de contraintes sur ces horloges. 

Dans [Maler 95], les auteurs montrent que le problème de la synthèse de contrôleurs 
est solvable lorsque les spécifications du système à contrôler ainsi que celle du comportement 
désiré sont données sous la forme d'automates temporisés. La solution est obtenue par la 
résolution d'équations grâce à la technique du point fixe. Dans ce travail, les auteurs 
supposent que le contrôleur peut observer précisément la configuration global du système à 
contrôler. Cependant, dans des situations réelles la configuration du système ne peut être 
observée que partiellement, et le contrôleur doit fonctionner avec une certaine incertitude sur 
l'état du système. 

Dans ce chapitre, nous généralisons le travail du chapitre 7 au cas où les 
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spécifications sont données sous la forme d'automates à entrées et sorties temporisés. La 
relation de conformité utilisée est la réalisation sécuritaire. Nous considérons le cas où le 
module à concevoir observe précisément la configuration global de la partie existante ainsi 
que celui où l'observation est partielle. 

8.1 Définitions et propriétés 

Dans cette partie, nous présentons un modèle pour les systèmes temps-réel ayant un 
nombre fini d'états de contrôle, une variante des automates temporisés [Alur 94]. Ce modèle 
est obtenu à partir des automates à entrées et sorties en introduisant le temps par 
l'intermédiaire d'horloges et de contraintes sur ces horloges. 

Intuitivement, les horloges sont des sortes de chronomètres qui avancent à la même 
vitesse que le temps et que l'on peut remettre à zéro indépendamment les unes des autres. Au 
départ toutes les horloges sont initialisées à zéro. Une horloge peut être remise à zéro lors de 
l'exécution d'une transition. À n'importe quel moment, la valeur indiquée par une horloge est 
égale au temps écoulé depuis la dernière fois qu'elle a été remise à zéro. 

Les contraintes d'horloges sont les formules définies par la grammaire : 
:= 	-c I x - y -c I (P1Ae2 I (P1v (P21 -1q)  

où x et y sont des horloges dans un ensemble X, ...e1<, =, >let c est une constante 
dans l'ensemble It•I des entiers positifs. L'ensemble des contraintes d'horloges sur un 
ensemble d'horloges X est noté (1)(X). Une contrainte d'horloge est dite positive si elle peut 
s'écrire sans -1 et sans v. 

Une valuation d'horloge v sur un ensemble X d'horloges associe une valeur réelle à 
chaque horloge; c'est une application de X vers l'ensemble des réels positifs 11Z +. Étant 
donné un ordre sur X, si d représente le nombre d'éléments de X, on note v=(vi, 	vd), la 
valuation d'horloge v: xi i--->X,1-- V. Soit v=(vi, 	vd) une valuation d'horloge et 
SE IR +, v+8 représente la valuation d'horloge (vi+8, 	vd+8). Pour YZX, v[Y:=0] 
représente la valuation d'horloge définie comme suit : 

	

/ 	0 si xe Y 
v [Y:=0](x)= 

v (x) si xe Y 

Définition 8.1 [Maler 95]: À chaque constante entière positive k , on associe trois sous 
ensembles de 2Rd  où d est une constante entière positive: 
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Hk : contient les ensembles ayant l'une des formes suivante : 	0, {(vi, 	v„ 
vd)e IR d  : Vi—C}, 1(1/1, 	vi, 	vd)e IR d  : vi-Vi—C}, pour 	{<, 	>, 
et ce {0, 	k} . 

Hk  : contient les ensembles convexes formés par l'intersection d'éléments de Hk. 
Hk  : contient les k-polyhèdres où un k-polyhèdre est un ensemble obtenu à partir 
des éléments de Hk en utilisant les opérateurs ensemblistes réunion, intersection et 
complément. 

Pour chaque k, Hk*  a un nombre fini d'éléments, chacun pouvant s'écrire comme une 
union finie d'ensembles convexes. Dans la définition précédante, d représente le nombre 
d'horloges et k représente une borne supérieure sur les constantes présentes dans les 
contraintes d'horloges. 

Figure 8.1 : Zones associées à différentes contraintes 

Une valuation d'horloge v satisfait une contrainte d'horloge ço sur un ensemble 
d'horloges X, on note v 9, si et seulement si (v) a la valeur vraie. Une contrainte 
d'horloge (pi défini un sous ensemble Z(p de (IR -Fr appelé une zone : Z(p=Iv tel que Vy)} . 

La figure 8.1 représente les zones définies par les contraintes ço1=(xl)A(y2), 
(p2=(y1)A(y5_3)A(x.2)A(y -x0) et q)3=((xl)A(y2))v((yk.1)A(y.3)A(x5_2)A(y 

Les deux premières zones sont convexes, pas la troisième; mais elle est la réunion des deux 
premières zones. 

Définition 8.2 : Un automates à entrées et sorties temporisés (TIOA : Timed Input Output 
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Automaton) A, est un tuple (SA, 4, 0A, X A , MA, TA , soA) où : 
- SA est un ensemble fini non vides d'états, 
- A  est un ensemble fini non vides d'entrées, 
- OA est un ensemble fini non vides de sortie avec /An0A=0, 
- XA  est un ensemble fini d'horloges, 
- MA est une application de SA vers 0:1)(XA), elle associe à chaque état s une contrainte 
d'horloge appelée l'invariant de l'état et notée Inv(s), 
- TA.Ç-S'Ax(4u0A)x2xAx4:1)(XA)xSA  est un ensemble de transitions. Un élément (s, 
u, 	(p, s')E TA représente une transition à partir de l'état s vers l'état s étiquetée par 
u, )LOEXA est l'ensemble des horloges à remettre à zéro et ço est une contrainte sur les 
horloges dans XA qui spécifie quand la transition est exécutable, 
- sm est l'état initial. 

a, true, {y} 

a, y<1, {y} 

Figure 8.2 : Représentation graphique d'un automate à entrées et sorties temporisé 

La figure 8.2 illustre la représentation graphique de l'automate à entrées et sorties 
temporisé A=({ 1, 2, 3, 4}, {a, b}, {c, d}, {x, Y}, MA, 1(1, a, {y}, true, 2), (2, b, 0, y=1, 
3), (2, c, 0, x<1, 4), (3, c, 0, x<1, 4), (4, a, {y}, y<1, 2), (4, d, 0, x>1, 4)}, 11 avec 
MA(s)=true pour tout se {1, 2, 3, 4}. 

Alors que les transitions sont instantanées, le temps peut s'écouler dans un état, c'est 
à dire l'automate peut rester dans l'état et laisser les valeurs des horloges augmenter de façon 
uniforme aussi longtemps que l'invariant est satisfait [Labroue 98]. Puisque dans le modèle 
des automates à entrées et sorties, une distinction claire existe entre les actions contrôlées par 
l'automate -les sorties- et celles contrôlées par l'environnement -les entrées-, nous assumons 
qu'au moins une action étiquetée par une sortie est exécutable juste avant la violation de 
l'invariant. Dans la pratique, les invariants associés aux états sont fermés à droite, c'est à dire 
que pour tout instant t, si il existe e>0 tel que l'invariant est vrai à t-5 pour tout e>8>0 alors 
l'invariant est vrai à t. Dans ce cas, si l'invariant associé à un état est vrai à un instant t et 
faux pour tout instant t-hr5 pour tout 8>0 alors au moins une action étiquetée par une sortie 
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doit être exécutable à l'instant t. Les actions étiquetées par une sortie à l'instant t son 
considérées urgentes, l'exécution de l'une d'elles doit être forcée à cet instant afin de quitter 
l'état avant la violation de l'invariant. 

Si pour chaque se SA, tout UE IA et toute valuation d'horloge v satisfaisant Inv(s) il 
existe (s, u, ), ço, s')e TA telle que v satisfait aussi go, alors A est complètement spécifié 
-input-enabled-; sinon A est partiellement spécifié. Un automate à entrées et sorties temporisé 
A est non déterministe si ils existent (s, u, 	(p, s')E TA, (s, u, Ã, (pr, s")ETA avec s'#s" et 
une valuation d'horloge v qui satisfait simultanément Inv(s), q) et ço pour au moins un état s 
et une action u; sinon A est déterministe. La forme complétée d'un automate à entrées et 
sorties temporisé A, notée TiefiA), est obtenue de la façon suivante : pour chaque état sic SA 
et chaque entrée xi E IA, soit Ctrans(si, xi)={ go I 3(si, xi, À, ço, s')E TA} l'ensemble des 
contraintes d'horloges associées aux transitions ayant pour source l'état si et étiquetées par 
xi, s'il existe au moins une valuation d'horloge qui satisfait Inv(si) et ne satisfait aucune 
contrainte dans Ctrans(si, x1) alors on ajoute à l'automate la transition (si, xi, 0, 
Inv(s i)A --1( 	V 	ço ), FailA ) où FailA est un état spécial. 

(pE Ctrans(si, ,c1 ) 

Considérons la séquence cr=(a 1, ti)...(ak, tk)E ((/Au0A)xIR )* avec ti, 	tk une 
suite croissante dans R+, et soient vi, 	vk des valuations d'horloges définies par: 

v1(x)=t1 pour tout xe XA et 
vi+i=vi[2.i:=0J+(ti+i-ti) pour 

la séquence a est une trace temporisée à partir de l'état s, si ils existent des états si, ..., 
sk+ le SA tels que si=s, (si, ai, 	Çoi, si+1)E TA, et vi satisfait simultanément Inv(s) et ei 
pour i =1,...,k. L'ensemble des traces temporisées à partir de l'état s est noté TtrA(s) et on le 
note TtrA si s=s0A. Un état s' d'un automate à entrées et sorties temporisé A est accessible à 
partir de l'état s s'il existe une trace temporisée CETtrA(s) telle que l'exécution de a à partir 
de s mène à s'. Si s est l'état initial de A alors s' est accessible. 

La composante connexe contenant l'état initial, notée CC(A), est l'automate à entrées 
et sorties temporisé CC(A)=(S, Ic, OC, XC, MC, Tc, soc) tel que Sc={se SAI s est 
accessible}, /c=/A, Oc=0A, Xc=XA, Mc=MAISc, Tc={(s, u, A, (p, s')E TAI SE Sc} et 
soc=s0A, la notation MAISc représente la restriction de MA à l'ensemble Sc. Si A=CC(A) 
alors A est initialement connecté. 

8.2 Les opérateurs et relations de conformité 
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8.2.1 La composition 

Définition 8.3 : Considérons deux automates à entrées et sorties temporisés A i =(SA1, /A i , 
0A1 , XA1 , MA I , TAi , sol ) et A2=(SA2, A 2  OA2, XA 2, MA2, TA2, so2) tels que 0A1 n0A2=0 
et XA l nXA2=0. La composition de A1  et A2 notée A1IIA2,  est par définition égale à la 
composante connexe de l'automate à entrées et sorties temporisés A=(SA, A 0A, XA, MA, 
TA, soA) où: 

- SA=SA xSA 2, 

- =(/,211 u/A2)\(0A u0A2), 
- 0A=0A l u0A2, 
- 2, 
- MA(si, s2)=M A i(s i)AMA2(s2) 
- ((si, s2), u, 	 \ (P2, (si', s2'))ETA si et seulement si 491A ÇO2AInv((s1 
s2))#false et pour tout ie {1, 2}, si ue(/Aiu0Ai ) alors (si, u, 24, yoi, si')ETAi , sinon 
si=si, /1.1=0 et goi=true, 
- soA=(soi, so2)• 

La composition d'automates à entrées et sorties temporisés est commutative et 
associative. Elle permet qu'un nombre quelconque d'automates à entrées et sorties 
temporisés acceptent la même entrée simultanément. 

Nous définissons une propriété de sécurité afin de formaliser la non existence de 
réceptions non spécifiées dans la composition A d'une collection d'automates à entrées et 
sorties temporisés (Ai=(SAi, A ()Ai, XAi, MA, TA, s0i))1<i<n. On note E le mot vide. 

Définition 8.4 : Étant donnée une collection d'automates à entrées et sorties temporisés 
la composition A=A iliA211•••11An est (AMSAi, 	°Ai, XAi , MA, TA, Soi))1<i<n, 

sécuritaire, noté S (A), si et seulement si tout mot t dans WA u0A)><IR )* tel que 
PrAi(t)E Tr Ai.((I AixIR)u {c}) pour tout i, est une trace de A (c'est à dire te TtrA). 

8.2.2 Les relations de conformité 

8.2.2.1 La réalisation sécuritaire 

Définition 8.5 : Considérons un automate à entrées et sorties temporisé A et un automate à 
entrées et sorties temporisé B=BillB211...IIBn  tel que 4=/B. B est une réalisation sécuritaire de 
A, noté B 	si et seulement si pour tout automate à entrées et sorties temporisé E, tel que 
4,--0A et OE=IA, S (EljA) implique S(EllBillB211•••11Bn). 
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La Définition 8.5 capture le faite que pour tout environnement E, ayant les même 
ensembles d'entrées et de sorties que A, si la composition de A et E est sécuritaire alors la 
composition de B1, B2, ..., Bn  et E doit aussi être sécuritaire, c'est-à-dire, dans tout état 
accessible de la composition EllBillB211-11Bn,  il n'existe pas de réception non spécifiée. 

La réflexion Ã d'un automate à entrées et sorties temporisé A représente 
l'environnement temporisé le plus libéral par rapport aux sorties et le moins défini par rapport 
aux entrées dans lequel A est sécuritaire, c'est-à-dire, Ã doit accepter toutes les sorties 
produite par A et rien de plus, et produire toutes les entrées acceptées par A. Dans le cas des 
automates à entrées et sorties temporisés, la classe déterministe est strictement incluse dans la 
classe non-déterministe [Alur 94a]. Pour travailler dans le cas le plus général, nous devons 
donc considérer la construction de la réflexion d'un automate à entrées et sorties temporisé 
non-déterministe. Ceci implique que tout état s de À doit avoir les propriétés suivantes : 

- l'ensemble des sorties de s doit être égale à l'intersection des ensembles d'entrées de 
tous les états de A qui sont accessibles par une trace temporisé menant à s. 
- l'ensemble des entrées de s doit être égale à l'union des ensembles de sorties de tous 
les états de A qui sont accessibles par une trace temporisé menant à s. 

Étant donné que le problème dans la construction de la réflexion d'un automate à 
entrées et sorties temporisé non-déterministe provient du non-déterminisme, nous illustrons 
la nécessite des propriétés précédantes à travers la construction de la réflexion de l'automate à 
entrées et sorties non-déterministe A de la figure 8.3 avec 4.{xi, x2, x3} et 0A=IY1, Y21. 

Figure 8.3 : L'automate à entrées et sorties non-déterministe A et sa réflexion Ã 

L'environnement le plus libéral par rapport aux sorties et le moins défini par rapport 
aux entrées dans lequel le système décrit par A est sécuritaire (figure 8.3), pourra dans son 
état initial offrir au système l'entrée xi. Après réception de cette entrée, le système transitera à 
l'un des états 2 ou 3. Comme l'environnement ne connaît pas l'état réel du système, il ne 
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devra pas offrir l'entrée x3 car sa réception n'est pas spécifiée dans l'état 2. Il devra offrir 
seulement l'entrée x2, c'est-à-dire, l'intersection des ensembles d'entrées présentes dans les 
états 2 et 3. Par contre, l'environnement devra s'attendre à recevoir la sortie yi ainsi que la 
sortie y2, c'est-à-dire, l'union des ensembles de sorties présentes dans les états 2 et 3. 

Pour la construction de À, nous utilisons les deux fonctions RestrictOutputs et 
Augmentlnputs décrites ci-dessous. La première fonction prends un automate à entrées et 
sorties temporisé A en argument et produit un automate à entrées et sorties temporisé 
RestrictOutputs(A) dans lequel tous les états accessibles par une trace temporisée commune 
ont le même ensemble de sortie (l'intersection de leurs ensembles de sorties). La deuxième 
fonction prends un automate à entrées et sorties temporisé A en argument et produit un 
automate à entrées et sorties temporisé Augment/nputs(A) dans lequel tous les états 
accessibles par une trace temporisée commune ont le même ensemble d'entrées (l'union de 
leurs ensembles d'entrées). Dans le cas d'un automate à entrées et sorties temporisé 
déterministe A, on obtient RestrictOutputs(A)=AugmentInputs(A)=A. 

Pour deux chemins ayant la même trace non temporisée d'un automate à entrées et 
sorties temporisé A, on appelle partie commune, le chemin ayant exactement pour traces 
temporisées celles qui sont communes aux deux chemins. Les deux fonctions 
RestrictOutputs et Augmentlnputs utilisent la fonction SépareChemins. Cette fonction a deux 
paramètres, un automate à entrées et sorties temporisé A et un de ses état s. Elle commence 
par trouver tous les chemins qui mènent à s. Par la suite chaque chemin P menant à un état s' 
différent de s et ayant la même trace non temporisée qu'un chemin P menant à s est 
décomposé en deux chemins. Le premier chemin représente la partie commune de P et P. Le 
deuxième chemin représente la partie complémentaire de P par rapport à P. Les pseudo-
codes associés aux fonctions SépareChemins, RestrictOutputs et AugmentInputs sont les 
suivants : 

SépareChemins(TIOA A, État s) : TIOA 
TEMP=A; 
Éliminer à partir de TEMP tous les états à partir desquels on ne peut pas atteindre s; 
ITEMP=IAU0A; 
OTEMP=0; 
Renommer toutes les horloges dans TEMP; 
TEMP=TEMP IIA; 
Éliminer de TEMP tous les états à partir desquels on ne peut pas atteindre un état de la 
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forme (s, s') avec sks ; 
Ajouter à A les états (s i , s2) de TEMP tels que s i#s,; 
POUR chaque état (s1 , s) de TEMP FAIRE 

SI s i #s, ALORS 
POUR chaque transition ((s1 , s2), u, 2L, q), (53 , 54 )) dans TEMP FAIRE 

SI s3#s4  ALORS 
Ajouter la transition ((s i , s2), u, 2L, (p, (s3 , s4 )) à A; 

SINON 
Ajouter la transition ((si , s,), u, 2L, (p, s3 ) à A; 

Ajouter la transition ((s i , s,), u, À', çor, s4 ) à A pour compléter la transition 
correspondante (s2, u, 2L, (p", s4 ) dans A avec yor=(p"/\--e; 

POUR chaque transition (s2, u', 2L, ço, s') dans A FAIRE 
SI u n'est pas étiquette d'une transition sortante de (s i , s,) dans A ALORS 

Ajouter la transition ((s i , s2), u', 2L, ço', s') dans A; 
SINON 

POUR chaque transition ((s i , s2), u, 2L, ço, (s3 , s4 )) dans TEMP FAIRE 
SI s3#s4  ALORS 

Ajouter la transition (s i , u, 2L, q), (s3 , s4 )) dans A; 
Remplacer la transition (s i , u, Ar, (p', s) dans A par (si , u, 2L, çoA-Iço, 

s4 ); 

RestrictOutputs(TIOA A): TIOA 
POUR chaque état s dans A FAIRE 

A=SépareChemins(A, s); 

POUR chaque ue0A FAIRE 
SI il n'existe pas de transition sortante de s étiquetée par u ALORS 

POUR chaque état (s, s2 ) de A FAIRE 
Éliminer de A toutes les transitions sortantes de (s, s2) et étiquetée par u; 

SINON 
PresConst :={ço I  (s, u, 2L, 9, si) dans A } ; 

(P" := ( 	V 	(P); 
9ePresConst 

Remplacer chaque transition ((s, s2 ), u, 2L, ço, s') dans A par ((s, s2), u, Â.', 
"A 	s'). 

AugmentInputs(TIOA A): TIOA 
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POUR chaque état s dans A FAIRE 
A=SépareChemins(A, s); 
POUR chaque état (s, s2 ) de A FAIRE 

POUR chaque transition (s, u, /1„ go, s3 ) dans A FAIRE 
SI uE/A ALORS 

PresConst :={ go' l ((s, s2 ), u, /11, go', s') dans A } ; 

cp" := A---1( 	V 	qi(); 
tp'E PresConst 

Ajouter la transition ((s, s2 ), u, 2.,yr, s3 ) dans A; 

Définition 8.6 : La réflexion d'un automate à entrées et sorties temporisé A=(SA, A 0A, 
XA, M A, TA, soA) est l'automate à entrées et sorties temporisé 

	

Â=AugmentInputs(RestrictOutputs((SA , 	XA, MA, TA, soA))) tel que /À=0A et 

Lemme 8.1: Pour deux automates à entrées et sorties temporisés A et B=B1I1B211...11Bn  tels 
que 4=4, les propositions suivante sont équivalentes : 

i - 5(AIBiliB211...11Bn), 
ii - pour tout automate à entrées et sorties temporisé E, tel que /E=0A et OE=A, 

S(EllA) S(EMBIIIB211-11B)• 

La preuve du lemme 8.1 est similaire à celle de Proposition 3.2. 

8.2.2.2 La réalisation T-sécuritaire 

Définition 8.7 : Pour deux automates à entrées et sorties temporisés A et B=B1llB211—liBn 
tels que 4=4, on dit que B est une réalisation T-sécwitaire de A, et on note B .5irs A, si et 
seulement si 

i - B «s A, 

	

ii - pour tout état (s, si, s2, 	sn ) dans ÂilB1llB211...11Bn  Inv(s 1, s2, 	sn ) implique 
Inv(s). 

La Définition 8.7 exige que B1llB211-11Bn soit une réalisation sécuritaire de A, de 
plus, pour chaque état (s1, s2, •••, sn ) dans B1llB211-11Bn  tel que (s, sl, s2, ..., sn ) est dans 
AliB1ll/3211•••11Bn l'invariant Inv((si, s2, ..., s„)) implique Inv(s). 

8.3 Transformations pour les automates à entrées et sorties 
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temporisés 

8.3.1 Élimination des transitions invisibles d'un automate à entrées et 
sorties temporisé 

Lorsqu'une transition est étiquetée par une action invisible, on l'appelle une T-
transition. Par exemple, une action qui est interne dans une composition. Il est bien connu 
que de telles transitions n'augmentent pas le pouvoir expressif des automates non-
temporisés. Dans le cas des automates temporisés, la situation est différente. Les t-
transitions avec remise à zéro d'horloges augmentent strictement le pouvoir expressif des 
automates temporisés [Bérard 98]. 

Y 

3 

2 

1 

1 	2 x  1 	2 x 

Figure 8.4 : Les zones Zo et zie  associées aux contraintes d'horloges 0 et 71)>  

Dans le cas des Y-transitions sans remise à zéro d'horloges, c'est-à-dire les T-
transitions dans lesquelles aucune horloge n'est remise à zéro, nous trouvons dans [Bérard 
96] un algorithme pour construire à partir d'un automate à entrées et sorties temporisé, un 
automate à entrées et sorties temporisé équivalent ne contenant aucune Y-transitions. Cet 
algorithme se compose de deux parties. Dans la première partie, les cycles formés par des t-
transitions sont éliminés. Dans la deuxième partie, toutes les y-transitions restantes sont 
éliminés. L'intérêt d'une Y-transition sans remise à zéro d'horloges est de vérifier qu'une 
certaine contrainte d'horloges présente dans la transition est satisfaite à un instant donné. 
L'idée principale dans l'élimination d'une T-transition sans remise à zéro d'horloges est de 
déplacer la vérification de la contrainte soit vers la transition précédante soit vers la transition 
suivante. Ceci est réalisé par l'utilisation de la clôture par le passé (backward closure) ou de 
la clôture dans le future (forward closure) et par l'ajout de nouvelles horloges. 
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Définition 8.8 [Bérard 98]: Soit (I) une contrainte d'horloges. La clôture dans le future de 

0, notée ."-i, est une formule qui est satisfaite par une valuation d'horloges y si 0 est 
satisfaite par la valuation d'horloges v-8 pour un certain .5.0 : 

v 	ii>  si 3 8 .0, v-8 (i) 

Définition 8.9 [Bérard 98]: Soient 0 une contrainte d'horloges et X un ensemble 
<-- x d'horloges. La clôture par le passé de 0 par rapport à X, notée 0 , est une formule qui est 

satisfaite par une valuation d'horloges V si 0 est satisfaite par la valuation d'horloges 
v[X:=0]-ES pour un certain Ô •.0 : 

<--- x v 	o 	si 38 1:), vR:=01+6 (i) 

x 

Z <--- {x} 
(1) 

Figure 8.5 : Les zones Z4)  et Z<-- {x} associées aux contraintes d'horloges ô et 0 0 

Lemme 8.2 [Bérard 98]: Soient 0 une contrainte d'horloges et X un ensemble d'horloges. 
___). 

Ils existent des contraintes d'horloges 4){ et 02 équivalentes à ei) et 0 , c'est-à-dire pour 
toute valuation d'horloges v, 

---> v 	(1) si et seulement si v 

V 	(I) si et seulement si v 42 

Exemple : 

Nous illustrons dans ce qui suit l'élimination d'une T-transition sans remise à zéro 
d'horloges. Pour l'automate à entrées et sorties temporisé A, nous utilisons la clôture dans le 
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future de la contrainte d'horloges 4)2 afin d'éliminer la t-transition et nous obtenons 
l'automate à entrées et sorties temporisé B. Il faut noter que la nouvelle horloge xo  ainsi que 
la contrainte qui lui est associée sont nécessaires. Cette méthode ne peut pas être utilisée 
lorsqu'on désire éliminer une T-transition qui n'est suivie par aucune autre transition. Afin 
d'éliminer une telle t-transition dans l'automate à entrées et sorties temporisé C, nous 
utilisons la clôture par le passé de 02 par rapport à Xi et nous obtenons l'automate à entrées et 
sorties temporisé D. 

ule (1)1,  211 

 

T, ,:1)2, 

 

1.13,  Os X3  

     

     

1.11 5  01,  21.1 

 

TI OZ 0 ' 
u l,  01^ (1)2 C 

   

    

Figure 8.6 : Deux automates A et C et leurs équivalents sans t-transitions B et D 

8.3.2 Minimisation du nombre d'horloges d'un automate à entrées et sorties 
temporisé 

Le nombre d'horloges utilisées dans une spécification croît principalement pour deux 
raisons. Premièrement, les spécifications sont souvent écrites dans des langages de 
description de haut niveau puis transformées par la suite en des automates temporisés ayant 
un nombre d'horloges proportionnel au nombre de contraintes temporelles qui apparaissent 
dans la spécification. Cependant, ces contraintes temporelles sont rarement actives au même 
moment, et donc le nombre d'horloges peut être réduit. Deuxièmement, les systèmes 
complexes sont décrits par la composition de composantes plus simples ayant chacune un 
petit nombre d'horloges. Cependant, à cause de la synchronisation de certaines transitions, 
plusieurs horloges sont remises à zéro simultanément et seront donc égale durant une certaine 
période puisque toutes les horloges avancent à la même vitesse que le temps. Il est claire dans 
ce cas, qu'une seule parmi ces horloges est réellement nécessaire. 

En prenant en compte ces observation, les auteurs dans [Daws 96] proposent une 
méthode pour réduire le nombre d'horloges d'un automate temporisé en combinant deux 
algorithmes. Le premier permet de détecter les horloges actives. Intuitivement, une horloge 
est active dans un état si sa valeur dans l'état peut influencer l'évolution future du système. 
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{vsup(x, 1), vsup(y, 1), sup(x,y)} 

{veq(x, 0), 
veq(y, 0), 
eq(x, y)} a, true, {y} 

c, x<1, 0 b, y=1, 

{vsup(x, 0), 
veq(y, 0), 
sup(x, y)} 

a, y<1, {y} vsup(x, 0), 
vsup(y, 0), 
sup(x, y)} 
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Ceci peut arriver chaque fois que l'horloge apparaît dans l'invariant de l'état où dans la 
contrainte associée à une transition sortante. Les valeurs des horloges inactives à l'état s 
n'ont aucun impact sur l'évolution du système à partir de s. Ceci signifie que le nombre 
d'horloges nécessaires est égale au plus grand des nombres d'horloges actives dans chaque 
état. Le second permet de détecter les paires d'horloges qui sont toujours égales. Deux 
horloges sont égales dans un état, si dans toute transition entrante elles sont soit remise à zéro 
toutes les deux, soit elles sont égales dans l'état de départ de la transition et aucune des deux 
n'est remise à zéro. 

8.3.3 Réduction des contraintes d'horloges 

Étant donné un automate à entrées et sorties temporisé A, certaines transitions ne 
seront jamais exécutées puisque les contraintes d'horloges associées à ces transitions ont 
toujours la valeur fausse lorsqu'on atteint l'état correspondant. L'élimination de telles 
transitions ne change en rien l'ensemble des traces temporisées de A. Un certain nombre de 
travaux traitent ce problème [Courcoubetis 91][Somé 97]. Le graphe des régions [Alur 94] 
correspondant à l'automate à entrées et sorties temporisé A peut être utilisé pour l'élimination 
de telles transitions, mais la complexité est polynomiale en fonction du nombre d'états et de 
transitions de A et exponentielle en fonction du nombre d'horloges et de la longueur de la 
représentation binaire des constantes qui apparaissent dans les contraintes d'horloges. Dans 
[Somé 97], l'auteur propose un algorithme basé sur la propagation des relations d'horloges 
qui permet la détection de telles transitions. Intuitivement, pour chaque état nous déterminons 
l'ensemble des valuation d'horloges qui sont satisfaites dans l'état, puis pour chaque 
transition sortante nous considérons la restriction sur cet ensemble de la contrainte d'horloges 
associée. Toute transition dont la nouvelle contrainte a la valeur fausse sera éliminée. 

Figure 8.7 : propagation des relations d'horloges 

Exemple : 
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Nous illustrons dans cet exemple la propagation des relations d'horloges. Pour 
l'exemple de la figure 8.7, dans l'état 3 vsup(x, 1) signifie que la valeur de l'horloge x est 
toujours supérieur à 1 dans cet état. La transition (3, c, x<1, 0, 4) ne sera donc jamais 
exécutée, elle peut être éliminée. 

8.4 La conception de sous-module 

8.4.1 L'architecture 

Nous utilisons la même architecture que celle illustrée dans la figure 7.1 du chapitre 7 
afin de discuter le problème de la construction de la spécification d'un module inconnu d'un 
système composé. Nous considérons la classe de systèmes qui peuvent être modélisés par 
deux automates à entrées et sorties temporisés qui communiquent entre eux et avec 
l'environnement. Un automate à entrées et sorties temporisé, appelé le contexte C, modélise 
la partie connue du système, c'est-à-dire, celle qui existe au départ. Le module à concevoir 
peut observer un sous ensemble de l'ensemble des interactions entre l'environnement et le 
contexte C. Lorsque ce sous ensemble est égale à l'ensemble des interactions entre 
l'environnement et le contexte, nous avons le cas de l'observation totale [Maler 95]. Dans le 
cas contraire, nous sommes dans le cas de l'observation partielle. L'observation est minimale 
lorsque ce sous ensemble est vide. 

8.4.2 Le problème 

Dans ce chapitre, nous nous intéressons à la résolution de l'équation (CIIX)521 sous 
la contrainte 	dans le modèle des automates à entrées et sorties temporisés. L'automate 
à entrées et sorties temporisé A, modélise le système complet désiré. L'ensemble In donné 
vérifiant (41/c)u(Oc\OA)c/nc/Au0c décrit l'ensemble des entrées du module à concevoir 
X. 

Nous proposons dans ce chapitre un algorithme et nous prouvons qu'il est correct. 
Cet algorithme permet de générer la solution générique de l'équation (CIIX)sA sous la 
contrainte Ix—In,  notée Sois. De plus, nous caractérisons l'ensemble des solutions possibles 
de l'équation. 

8.5 La solution pour la relation de conformité réalisation 
sécuritaire 

8.5.1 L'approche proposée 
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Nous utilisons un automate à entrées et sorties temporisé chaotique qui représente 
toutes les traces sur l'alphabet d'entrées In et sur l'alphabet de sorties (0/A)u(0A\Oc)• 
Toute solution de l'équation (C11)05 A a un ensemble de traces inclus dans l'ensemble des 
traces de l'automate chaotique. L'idée principale de la méthode consiste en l'élimination de 
toute trace contenue dans l'automate temporisé chaotique, dont la combinaison avec des 
traces temporisées du contexte C dans l'environnement associé par réflexion à la 
spécification du système A décrit au moins un comportement non conforme. Ceci permettra 
de capturer l'ensemble des traces temporisées permises (s'il n'est pas vide) de la composante 
à concevoir sous la forme d'un automate à entrées et sorties temporisé Sols, appelé la 
solution sécuritaire générique. Une trace temporisée permise est une trace temporisée d'un 
automate à entrées et sorties temporisé qui est une solution de l'équation (C X) 	A sous 
la contrainte Ix— In. 

Pour réaliser ce but, nous construisons les formes complétées des automates à entrées 
et sorties temporisés de A ' et C', où A est obtenu à partir de A après réduction des 
contraintes temporelles et élimination des invariants, et C' est obtenu à partir de C après 
réduction des contraintes temporelles. Nous construisons par la suite la composition 

R=Tief(C)I1Chaos IlTief(X) qui est au faite égale à Tief(C')IITief(A'). Puisque nous 
considérons la réalisation sécuritaire comme relation de conformité, nous remplaçons tous les 
invariants présents dans R par la contrainte triviale "true". Dans le cas d'observation 
partielle, c'est à dire, brc/Au0c, nous devons remplacer toutes les actions dont les 
étiquettes ne font pas partie de l'alphabet de la composante à concevoir par l'action interne T. 

Nous supposons que les T-transitions sont sans remise à zéro d'horloges. Par la suite, nous 
éliminons ces T-transitions. L'automate obtenu sera en général non déterministe. Il est en 
général impossible de le déterminiser car la classe des automates à entrées et sorties 
temporisés déterministes est strictement incluse dans la classe des automates à entrées et 
sorties temporisés non déterministes [Alur 94a]. Nous devons alors transformer notre 
automate avant l'élimination des transitions qui mènent à l'état spécial Fail. Le but de cette 
transformation est d'obtenir un automate dans lequel deux états accessibles grâce à une trace 
temporisée commune acceptent le même ensemble d'entrées et produisent le même ensemble 
de sorties. 

Nous proposons dans ce qui suit, un algorithme pour la construction de la solution 
générique sécuritaire. 

8.5.2 L'algorithme 
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Notations : 
vo  : est la valuation d'horloge définie par v0(x)=0 pour toute horloge x dans XA; 

: est la contrainte dérivée à partir de yo en remplaçant les horloges dans /1 par 0; 
CONSTR(À) : est l'ensemble contenant les contraintes x=0 pour toute horloge x dans À; 

Algorithme 8.1 

Entrées : La spécification du contexte C, la spécification du système A et un ensemble 
d'entrées pour la solution In. 
Sortie : un automate à entrées et sorties temporisé Sois tel que /sois=in qui satisfait 
l'équation (CIISo/s)_sA lorsqu'une solution existe. 

Étape 1 : Compléter et réduire les contraintes temporelles des automates 
Dans cette étape, nous construisons les formes complétées des automates à entrées et 

sorties temporisés A et C', où A' est l'automate à entrées et sorties temporisé obtenu à partir 
de A après réduction des contraintes temporelles et élimination des invariants, et C' est 
l'automate à entrées et sorties temporisé obtenu à partir de C après réduction des contraintes 
temporelles. 

Étape 2 : Composition 

Dans cette étape, nous construisons l'automate composé R:=Tief(C')I1Tief(A'). 
Puisque un état de R est une paire contenant un état de chacun des automates Tief(C') et 
Tief(A'), nous remplacerons cet état par FailR chaque fois qu'il contient Failc,  ou 

Étape 3 : Minimisation du nombre d'horloges 
Dans cette étape, nous remplaçons tous les invariants présents dans R par "true" puis 

nous minimisons le nombre d'horloges dans R. 

Étape 4 : Élimination des transitions invisibles 
Dans cette étape, nous remplaçons dans R toutes les actions n'appartenant pas à 

hiu(kVA)u(GIA\Oc) par l'action invisible T, puis nous transformons R en un automate à 
entrées et sorties temporisé équivalent ne contenant aucune transition invisible. Cette 
transformation est réalisée de la façon suivante, nous éliminons les transitions invisibles qui 
mènent à un état silencieux, puis pour chaque état p où des transitions invisibles sont 
présentes nous ajoutons une nouvelle horloge xp  qui sera remise à zéro par toute transition 
menant à l'état p. Par la suite, 
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E, 0 , (p 1 	 E, 0 
• pour tout chemin pi 	 P2 ••• Pk
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où 	
, 
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......-.,. 

transition (s0R, E, 0, 91A...A q)k _impk, Fai/R1 ) où E est un nouvelle étiquette. 
Finalement, nous éliminons toutes les transitions invisibles. L'automate obtenu est 

noté R1. 

Étape 5 : Élimination des transitions menant à l'état Fail 
Dans cette étape, nous éliminons de l'automate R1 toutes les traces menant à FailRi . 

Contrairement au cas non temporisé, une transition menant à l'état FailR, peut être évitée si il 
est possible de placer un invariant dans l'état de départ de la transition qui force à quitter l'état 
avant le temps d'occurrence de cette transition. Cette étape est réalisée en trois sous-étapes 
comme suit : 

Sous-étape 5.1 : Dans cette partie, nous utilisons la fonction Éliminer_E_transitions qui 
reçoit en entrée un automate à entrées et sorties temporisé et retourne si possible un automate 
à entrées et sorties temporisé ne contenant aucune E_transitions sinon elle retourne "PAS DE 
SOLUTION". Une E_transition est due à une suite d'interactions entre l'environnement et le 
contexte menant à l'état Fail sans intervention de la composante à concevoir. La fonction 
Éliminer E_transitions détermine un invariant à placer dans l'état initial de la composante à 
concevoir de manière que l'interaction précoce de cette dernière avec l'environnement ou le 
contexte empêche que la suite d'interactions entre l'environnement et le contexte menant à 
l'état Fail soit complétée. 

Éliminer_E_transitions(TIOA R1) : TIOA 
TANT QUE il existe une transition (soR, E, 0, (Pi, FailRi ) FAIRE 

CONSTRANS={49 1(soR, u, ii.., y), s')ETRi , s'#FailRi  et ue(kVA)u(OA\Oc)}; 
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e)  « 	V 	ÇO)A(Wie\LI (P1); 

(pECONSTRANS 

SI (110  ei-p70 ) ALORS 
SI 0 ACONSTR(X R1 )#0 ALORS 

Éliminer la transition (soR, E, 0, (pi, FailR1 ); 

Inv(soR):=Inv(soR)A( 0 v-1 (pi  ); 

Réduire toutes les contraintes dans RI; 
POUR chaque transition (s, u, )L, qi, soR)ETRI  FAIRE 

SI (el. A—IInv(soR) 0 ALORS 
Remplacer (s, u, )L, (p, soR) par (s, u, )L, (p Altiv(soR)À, soR); 
Ajouter dans R1 la transition (s, u, 0, (p A---1Inv(soR)/1., FailR1 ); 

SINON retourner " PAS DE SOLUTION"; STOP; 
SINON 

Éliminer la transition (soi?, E, 0, q)1, FailR1 ); 
SI 0 #0 ALORS 

lnv(soR):=Inv(soR )A(  

Réduire toutes les contraintes dans RI; 
POUR chaque transition (s, u, )L, ço, soR)ETRi  FAIRE 

SI (iY1  A—iInv(soR) #0 ALORS 
Remplacer (s, u, )L, (p, soR ) par (s, u, Â, (p Ainv(soR)Ã, soR); 
Ajouter dans R1 la transition (s, u, 0, (p i\--linv(soW, FailR1 ); 

SINON 
POUR chaque transition (s, u, )L, q, soR)E TR I  FAIRE 

SI 4V1  A 4ç7if°  0 ALORS 

Remplacer (s, u, Â, yo, soR) par (s, u, Â, (p A(—q1  0)Ã, soR); 

Ajouter dans R1 la transition (s, u, 0, (P A(' 01 (3 )/1. , FailR1 ); 

Sous-étape 5.2 : Puisque la composante à concevoir sera obtenue sous la forme d'un 
automate à entrées et sorties temporisé non-déterministe, l'environnement et le contexte ne 
peuvent observer de façon précise l'état de la composante. Tous les états de la composante 
qui sont accessibles par une trace temporisée commune doivent accepter le même ensemble 
d'entrées. Pour cela, nous utilisons la fonction Augmentlnputs qui prendra comme argument 
l'automate à entrées et sorties temporisé obtenu à la fin de la sous-étape 5.1 et retournera un 
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automate à entrées et sorties temporisé ayant la propriété désirée. 

AugmentInputs(TIOA R1) : TIOA 
POUR chaque état s#FailR i  dans R1 FAIRE 

TEMP=Ri; 

Éliminer à partir de TEMP tous les états à partir desquels on ne peut pas atteindre S; 
ITEMP=IR1UOR I ; 

OTEMP=0; 
Renommer toutes les horloges dans TEMP; 

TEMP=TEMP IIRi; 
Éliminer à partir de TEMP les états (s', FailR i ) et toutes les transitions menant à eux; 
Éliminer à partir de TEMP tous les états à partir desquels on ne peut pas atteindre un 
état de la forme (s, s) avec sks et sW'ailR i ; 
Ajouter à R1 les états (si , s2) de TEMP tels que si#s,; 
POUR chaque état (si , s2) de TEMP FAIRE 

SI s1 s2  ALORS 
POUR chaque transition ((si , s2), u, )., ço, (s3 , s4 )) dans TEMP FAIRE 

SI s3 s4  ALORS 
Ajouter la transition ((si , s2), u, )L,  go, (s3 , s4))  à RI; 

SINON 
Ajouter la transition ((si , s2), u, )L, (p, s3 ) à R1; 

Ajouter la transition ((si , s2), u, )L', (pr, s4 ) à Ri pour compléter la transition 
correspondante (s2, u, il.,', ço, s4 ) dans Ri avec  

POUR chaque transition (s2, u', )L', q)', s) dans R1 FAIRE 
SI u n'est pas étiquette d'une transition sortante de (si , s2) dans R1 
ALORS 

Ajouter la transition ((si , s2), u', ,,i,, ço, s) dans RI; 
SINON 

POUR chaque transition ((s1, s2), u, /1, os, (s3 , 84 )) dans TEMP FAIRE 
SI s3 s4  ALORS 

Ajouter la transition (si , u, )L, (p, (s3 , s4 )) dans R1; 
Remplacer la transition (si , u, Ã', y9', s4) dans R1 par (si , u, /1', (p'A--e, 
s4 ); 

POUR chaque état (s, s2 ) de R1 FAIRE 
POUR chaque transition (s, u, /1, ço, s3 ) dans R1 FAIRE 

SI uE/R, ALORS 
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PresConst :={ 9' I ((s, s,), u, )i!, ço, s') dans R1} ; 

:= A-1( V 450; 
(p'E PresConst 

Ajouter la transition ((s, s2 ), u, Â, 9, s3 ) dans RI; 

Sous-étape 5.3 : Maintenant nous sommes prêt à traiter les transitions menant à l'état Fail. 
Nous utilisons la fonction Éliminer Fail qui reçoit en entrée l'automate à entrées et sorties 
temporisé obtenu à la fin de la sous-étape 5.2 et essaie d'éliminer lorsque cela est possible 
toutes les traces temporisés menant à l'état Fail. Pour chaque transition (s, u, 0, 92, FailRi ), 
nous propageons d'abord la transition, c'est à dire, nous transformons l'automate afin 
d'obtenir un automate où tout état, accessible à partir de l'état initial par une trace temporisée 
menant à l'état s, mène avec l'action u et sous la contrainte ç5.2 à l'état FailRi . Pour éliminer la 
transition il y a plusieurs cas. Par exemple (Figure 8.2), si u=x1 est une entrée et 

4- 0 Inv(s)=true, nous considérons la contrainte 0 	V 	On(yo2A-1(p2) où 
(pECONSTRANS 

CONSTRANS est l'ensemble de toutes les contraintes associées aux transitions sortantes de 
‘.— 	. s et étiquetées par des sorties. Si 0-4false, on pose Inv(s)= 	12) 92  afin d'empêcher la 

réalisation de la transition (s, xli 0, 92, FailRi ) et chaque transition entrante dans s (s', u', 
(p 1, s) est remplacée par deux transitions (s', u', 2i, 9'AInv(s)11:, s) et (s', u', 0, 

9'A--,Inv(s)11: , FailRi ) où Inv(s)2: est l'ensemble des contraintes dérivées à partir Inv(s) en 
éliminant les contraintes reliées à des horloges dans 2i, sinon nous éliminons toutes les 
transitions sortantes de s puis nous remplaçons s par FailRi . 

Si nous obtenons un automate à entrées et sorties temporisé à la fin de cette étape 
nous l'appelons Sol. 

Éliminer_Fail(TIOA R1): TIOA 
TANT QUE il existe une transition (s, u, 2i, 92, FailRi ) dans R1 FAIRE 

TEMP:=Ri; 
Éliminer à partir de TEMP tous les états à partir desquels on ne peut pas atteindre s; 
Ajouter à TEMP l'état Fai/TEmp et la transition (s, u, 2i, ço2, Fai/TEmp); 
/TEmP=IR I LJOR I ; OTEMP=0; 
Renommer toutes les horloges dans TEMP; 
TEMP=TEMP Yi; 
Éliminer à partir de TEMP les états (s', FailRi ) et toutes les transitions menant à eux; 
Éliminer à partir de TEMP tous les états à partir desquels on ne peut pas atteindre un 
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état sous la forme (FailTEmP, s') avec s'#FailRi ; 
Ajouter à R1 les états (si , s2) de TEMP tels que s1 .52; 
POUR chaque état (si , s,) de TEMP tel que si#Fai/TEmp FAIRE 

SI si #s, ALORS 
POUR chaque transition ((si , 52), ui, 2L, 91, (s3, s4)) dans TEMP FAIRE 

SI s3 s4  ALORS Ajouter la transition ((s1 , s2), /4 1, /14, Vi, (53, s4)) dans RI; 
SINON Ajouter la transition ((s, s2 ), tg, 2L,çoi, s3 ) dans RI; 
Ajouter la transition ((si, s2), ui, À', ços, s4 ) dans R1 afin de compléter la 
transition correspondante (s„ ul, 2L, (p", s4 ) dans R1 avec e=-(p"A-ei; 

POUR chaque transition (s2, u', À', q, s) dans R1 FAIRE 
SI u n'est pas une étiquette d'une transition sortante de (si, s2) ALORS 

Ajouter la transition ((si , s2), u', À', ço', s') dans R1; 
SINON 

POUR chaque transition ((s1 , s2), ul, 2, q, (s3, 54)) dans TEMP FAIRE 
SI s3 .5.4  ALORS 

Ajouter la transition (si , /il, 2L, (p, (5.3, 54)) dans Ri; 
Remplacer la transition (s1 , u, À', 	s4 ) dans R1 par (si , u, 2L, 49rn-149, 
54 ); 

Remplacer chaque état (Fai/TEmp, s') par FailRi ; 
SI S#S0R1  ALORS 

SI ue(kA/A)u(0A\Oc) ALORS 
SI -linv(s)ne2=0 ALORS 

Éliminer la transition (s, u, À, ço2, FailRi ) de Ri; 
Remplacer dans R1 chaque transition (s, u, 	s') par (s, u, 2L, -142n(p, 
s'); 

SINON 
CONSTRANS={ q;$ l (s, u, 2L, ço, s')ETRi , sW.ailRi  et ue(kVA)L-(0A\Oc)}; 

SI Inv(s)A--1( (p2A-i( 	V 	(p)--,Inv(s) )=0 ALORS 
(pe CONSTRANS 

Éliminer toutes les transitions sortante de s; 
Remplacer s par FailRi ; 
Ri:=CC(Ri); 

SINON 
Éliminer la transition (s, u, 2L, ço2, FailRi ) de RI; 
Remplacer dans R1 chaque transition (s, u, 2L, 49, s') par (s, u, 
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—iço2A(P r, s'); 

Inv(s)=Inv(s)A-1( !--(p2A-1( 	V 	io)--LInv(s) ); 
(pe CONSTRANS 

Réduire toutes les contraintes dans RI; 
POUR chaque transition (s', u', À', (p', s)ETR i  FAIRE 

SI CONSTR(À)AInv(s) #0 ALORS 
SI (0/1' A —LInv(s) #0 ALORS 

Remplacer (s', u', /11 , p , s) par (s', u', Â r , (p'AInv(s)11: , s); 
Ajouter dans R1 la transition (s', u', 0, (prn-linv(s)À:  , FailRi); 

SINON Remplacer (s', u', À', 	s) par (s', u', 0, (p', FailR i ); 
SINON 

CONSTRANS={ I (s, u, À, (p, s')ETR i , s r#FailRi  et ue(kVA)u(0A\0c)}; 

VA ( e2\5-1(P2) ; 
goE CONSTRANS 

SI Inv(s)A( 	v--1 4(70-2°)=0 ALORS 

Éliminer toutes les transitions sortante de s; 
Remplacer s par FailRl ; 

R1:=CC(Ri); 

SINON 
Éliminer la transition (s, u, Â, ço2, FailRi ); 

4-0 4-0 Inv(s):=Inv(s)A( deo 	q;è2 ); 

Réduire toutes les contraintes dans RI; 
POUR chaque transition (s', u', Â', ço', s)ETR1  FAIRE 

SI CONSTR(Â)Alnv(s) #0 ALORS 
SI ((el A-IInv(s) #0 ALORS 

	

Remplacer (s', u', Â', 	s) par (s', u', Â', enInv(s)11: , s); 
Ajouter dans R1 la transition (s', u', 0, (pA—iinv(s)Â' , FailRi); 

	

SINON Remplacer (s', u', 	s) par (s', u', 0, (p', FailR,); 

SINON 
SI ue(kVA)u(0A\Oc) ALORS 

SI --,Inv(s)A(p2—  =0 ALORS 
Éliminer la transition (s, u, Ã, p2, Fail0; 

Remplacer chaque transition (s, u, Ã, ço,s) par (s, u, Â', —iy)2A(pY, s); 
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SINON 
CONSTRANS={ ço 1(s, u, À., (p, s')eTRi , s'#FailRi  et uE(/cVA)u(0A\Oc)}; 

‘ 	 0 
SI (vo  inv(s))/\--1( (p2A-1( 	V 	7p)---iInv(s) ) ALORS 

9ECONSTRANS 

Éliminer la transition (s, u, À, (p2, Fail0; 
Remplacer chaque transition (s, u, À', (p', s) par (s, u, ii', —iço2ne, s'); 
	 0 

Inv(s)=Inv(s)A—i( ço2A---1( 	V 	p)-1nv (s) ); 
9ECONSTRANS 

Réduire toutes les contraintes dans R1; 
POUR chaque transition (s', u', A', go', s)ETRi  FAIRE 

SI (e)2' i\--ilnv(s) #0 ALORS 
Remplacer (s', u', A', (p, s) par (s', u', À', çoinInv(s)11: , s); 
Ajouter dans R1 la transition (s', u', 0, en-Ilnv(s),Â; , FailRi ); 

SINON retourner " PAS DE SOLUTION"; STOP; 
SINON 

CONSTRANS={ (pl (s, u, À, (p, s')ETRi , s'#FailRi  et ue(kVA)u(OA\Oc)}; 

0 	V 	40)Ae-1492); 
(pe CONSTRANS 

SI (lice  Inv(s))A( 0°  v—e2-0 ) ALORS 
Éliminer la transition (s, u, À, q)2, Faile 

4-0 e-0 Inv(s):=Inv(s)A( 0 v—i yr.$2  ); 

Réduire toutes les contraintes dans RI; 
POUR chaque transition (s', u', ).', (pi, s)ETRi  FAIRE 

SI (ço')Â A-IInv(s) 0 ALORS 
Remplacer (s', u', À', (p', s) par (s', u', À', q)' AInv(s)/1: , s); 
Ajouter dans R1 la transition (s', u', 0, 91A—iInv(s)1V , FailR1 ); 

SINON retourner " PAS DE SOLUTION"; STOP; 

8.5.3 Exemple illustrant l'élimination d'une transition dans l'Étape 5 

Dans l'exemple suivant, nous illustrons la technique d'élimination d'une transition 
menant à FailRi . Nous considérons l'état s avec ses transitions entrantes et sortantes (Figure 
8.8 avant l'élimination). La transition que nous allons éliminer est (s, xi, 0, (p2, FailRi ). 
Pour cela, nous avons : 
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Avant l'élimination 	 Après l'élimination 

Figure 8.8 : Élimination d'une transition menant à l'état FailRi  

la contrainte (pi est: (.,c5)A(y5_4)A(3.2) et i={Y}, 
la contrainte (p2 est: (5)/\(x3)/\(4)/\(y2), 
la contrainte (p3 est: (x:5.2)A(x1)A(y_.2)A(y?_1), 
et la contrainte (p4 est: (1)/\(y3),\(y_1). 
La contrainte 0 calculée dans la sous-étape 5.3 est: (x2)A(y...2)/\(y -x1), 

(-0 Puisque 0#false, la contrainte 0 est: (x.2)A(y2),\(y -xl)A(x -yffl, et la contrainte 

est: (y -x_1)/\(y4)A(.5)).\(x -y3). 
Donc Inv(s) sera : ((x2)A(y5.2)A(y -1)/\(x -y_1))v(y -x>1)v(y>4)v(x>5)v(x -y>3), 
et la contrainte Inv(s)131 } est: (x5_1)v(x>3), 
Finalement, ç911 sera : ((x1)v(x>3))A(y...4)A(y.2) et go12 sera : (x>1)A(...3)A(y5«.4)A(y2). 

8.5.4 L'ensemble des solutions 

Théorème 8.1 : Étant donnés deux automates à entrées et sorties temporisés A et C, et 
étant donné un ensemble In tel que (/A1/c)u(0c10A)cinc/A u0c, si l'algorithme 8.1 
produit un automate à entrées et sorties temporisé Sols alors c'est une solution au problème 
de construction de sous modules, c'est à dire, (C il Sols) ._.s A et lx=ln, sinon il n'existe 
aucune solution pour ce problème ayant In comme ensemble d'entrées. 

La solution obtenue par la méthode décrite précédemment est générique. On peut 
dériver à partir d'elle l'ensemble des solutions pour l'équation (C II X) 	A sous la 
contrainte Ix—In. 

Théorème 8.2 : Étant donnés deux automates à entrées et sorties temporisés A et C, et 
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étant donné un ensemble In tel que (/AVc)u(Oc\OA)Œinc/AL...)0c, si l'algorithme 8.1 
produit un automate à entrées et sorties temporisé Sois alors pour tout automate à entrées et 
sorties temporisé B, avec IB=In et OB=(/cVA)u(OA\Oc), les propositions suivantes sont 
équivalentes : 

i - B_Ts Sois, 
ii - B est une solution de l'équation (C il X) 5._s A. 

Les preuves des théorèmes 8.1 et 8.2 sont semblables à celles des théorèmes 7.1 et 
7.2 présentées dans le chapitre 7. 

144 



CHAPITRE 9 

L'OUTIL SCT POUR LA CONSTRUCTION DE 
SOUS-MODULES 

Une continuation naturelle du travail décrit dans les chapitres précédant consiste à 
développer un outil pour la construction de sous-modules. Le langage de programmation 
orienté-objet Java a été choisi pour l'implantation des algorithmes décrits dans les chapitres 
5, 6 et 7. Le choix du langage Java réside dans ses qualités de portabilité et de rapidité dans 
le développement. Le but principal de l'outil est la génération de la solution générique pour le 
problème de la construction de sous-modules dans le cas où les spécifications sont données 
sous la forme de machines de Mealy ou bien sous la forme d'automates à entrées et sorties et 
ceci pour une variété de relations de conformité. Une solution générique est une solution à 
partir de laquelle on peut dériver toutes les solutions possibles. 

9.1 Description de l'outil pour la construction de sous-modules 

9.1.1 Les possibilités de l'outil 

Pour le modèle des machines de Mealy, l'outil pour la construction de sous-modules 
offre les possibilités suivantes: 

(1) la construction de la solution générique dans le cas où les machines de Mealy 
décrivant le contexte et le système entier sont : 

- déterministes et complètement spécifiées et où la relation de conformité utilisée est 
l'équivalence de traces, 
- non déterministes et complètement spécifiées et où la relation de conformité utilisée 
est la réduction, 
- partiellement spécifiées et où la relation de conformité utilisée est la quasi-
équivalence, 



Chapitre 9 : L'outil SCT pour la construction de sous modules 

(2) la construction de la solution minimale en prenant comme critère d'optimisation le 
nombre d'états, 
(3) la vérification qu'une machine de Mealy donnée est une solution pour une équation 
donnée, 
(4) la construction de la réduction déterministe minimale d'une machine de Mealy non 
déterministe observable donnée en prenant comme critère d'optimisation le nombre 
d'états. 

Pour le modèle des automates à entrées et sorties, l'outil offre les possibilités 
suivantes : 

(1) la construction de la solution générique dans le cas où la relation de conformité 
utilisée est la réalisation sécuritaire, 
(2) la construction de la solution générique dans le cas où la spécification du contexte 
est donnée sous la forme d'un automate à entrées et sorties, la spécification du système 
entier est donnée sous la forme d'un automate à entrées et sorties avec traces complètes 
optionnelles et où la relation de conformité utilisée est l'implantation conforme, 
(3) la vérification qu'un automate à entrées et sorties donné est une réalisation 
sécuritaire d'un automate à entrées et sorties donné, 
(4) la vérification qu'un automate à entrées et sorties donné est implantation conforme 
d'un automate à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles donné A, 
(5) la construction de la composition de deux automates à entrées et sorties donnés, 
(6) la construction d'un automate à entrées et sorties déterministe à partir d'un automate 
à entrées et sorties où certaines actions sont rendues invisibles, 
(7) la construction à partir d'un automate à entrées et sorties déterministe d'un automate 
à entrées et sorties déterministe ayant le même ensemble de traces et le nombre minimal 
d'états. 

9.1.2 Description de l'implantation de l'outil 

Lors de l'implantation de l'outil dans le langage de programmation orienté-objet Java, 
nous avons utilisé un certain nombre de classes. Nous donnons dans ce qui suit la 
description des principales classes. De plus amples informations ainsi qu'une copie du code 
de l'outil sont disponibles à l'adresse URL suivante : http://www.iro.umontreal.ca/—drissi. 

- La classe Menu : cette classe réalise l'interface usager de l'outil. 
- La classe I0Automaton : elle s'occupe de la représentation interne d'un automate à 
entrées et sorties et offre des méthodes telles que la composition d'automates, le 
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masquage de certaines actions ainsi que la minimisation. 

Figure 9.1 : Une vue de l'interface de l'outil 

- La classe IOAWOCT : elle s'occupe de la representation interne d'un automate à 
entrées et sorties avec traces complètes optionnelles et offre les méthodes associées 
telles que la composition d'automates, le masquage de certaines actions ainsi 
l'élimination de traces interdites. 
- La classe ReadFile : cette classe permet de transformer la forme textuelle de la 
spécification reçu en entrée sous la forme de la représentation interne. 
- La classe OutFile : cette classe permet la transformation inverse. Elle produit à partir 
de la représentation interne des résultats une forme textuelle dirigée vers la sortie. 
- La classe SafeR : Cette classe implante les étapes de l'algorithme pour la 
construction de la solution générique pour la relation de conformité réalisation 
sécuritaire. 
- La classe Subtype : Cette classe implante les étapes de l'algorithme pour la 
construction de la solution générique pour la relation de conformité implantation 
conforme. 
- La classe IsSafeR : Cette classe implante l'algorithme qui permet de vérifier si un 
automate à entrées et sorties donné est solution d'une équation donné lorsque la 
relation de conformité utilisée est la réalisation sécuritaire. 
- La classe IsSubtype : Cette classe implante l'algorithme qui permet de vérifier si un 
automate à entrées et sorties donné est solution d'une équation donné lorsque la 
relation de conformité utilisée est la relation implantation conforme. 
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9.2. Illustration à travers un exemple du fonctionnement de 
l'outil 

Dans ce qui suit, nous illustrons le fonctionnement de l'outil grâce à un exemple. 
Nous considérons le modèle des automates à entrées et sorties. Nous nous intéressons à la 
construction de la solution générique de l'équation (C 11X)_ confA sous la contrainte Ix— In. 
Pour la spécification du contexte C, nous associons l'automate à entrées et sorties de la 
Figure 9.2 ayant pour ensemble d'entrées /c= {xi, x2, zi, Z2, Z3, z4} et pour ensemble de 
sorties Oc={ u, yl, y2}. 

Figure 9.2 : L'automate à entrées et sorties C 

Pour la spécification du système complet désiré, nous associons l'automate à entrées 
et sorties avec traces complètes optionnelles A=(/0AA, MTA, OCTA). L'automate à entrées 
et sorties /OAA est celui décrit dans la Figure 9.3, il a pour ensemble d'entrées 40AA={xi, 
x2, x3} et pour ensemble de sorties 01,9AA= {y1, y2, y3}. 

Figure 9.3 : L'automate à entrées et sorties /OAA 

L'ensemble décrivant les contraintes sur les traces obligatoire est: 
MTA={(1, 0), (2, {{Y1, Y2}}), (3, {{Y2}}), (4, {{y3}})}, 

dans ce cas un élément (s, ln) dans MTA impose qu'au moins un élément dans Y est une 
sortie obligatoite dans l'état s. L'élément (2, {Yi, y2} dans MTA par exemple, impose que le 
système composé du contexte et du module à concevoir après la reception de l'entrée x1 doit 
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toujours produire un sortie soit yi soit y2. Nous remarquons que dans ce cas la relation 
implantation conforme représente la relation réduction. 

L'ensemble décrivant les contraintes sur les traces complètes optionnelles est: 
OCTA={(1, 0), (2, {YI, Y2}), (3, {Y2}), (D, {y3 }) 1. 

L'ensemble des entrées requis pour le module à concevoir est In=lx l , x3, u}. Ceci 
entraine que le module à concevoir observera l'interaction entre le contexte et 
l'environnement portant l'étiquette xi, mais n'observera pas les interactions entre le contexte 
et l'environnement portant les étiquettes .x2, yi et y2. L'ensemble des sorties du module à 
concevoir sera dans ce cas {zi, z2, z3, z4, Y3 } • 

Après le démarrage de l'outil, on devra dans un premier temps choisir dans le menu 
déroulant correspondant au modèle des automate à entrées et sorties l'opération désirée. Dans 
notre cas nous choisirons l'opération : 

I
Generic subtype solution 

Dans ce cas l'outil demandera de rentrer dans des champs de saisie de texte les nom 
de trois fichier. Le premier fichier devra contenir la spécification du contexte. Le deuxième 
fichier devra contenir la spécification du système complet désiré. Enfin, le troisième fichier 
devra contenir l'ensemble des entrées requis pour le module à concevoir. La Figure 9.4 
illustre la syntaxe du fichier associé à l'ensemble des entrées. Par contre la Figure 9.5 
illustre la syntaxe des fichiers associés aux spécifications du contexte et du système complet 
désiré. 

// La spécification de l'ensembles des entrées 
; 

x3; 
u; 
END; 

Figure 9.4: La syntaxe du fichier contenant les entrées requises 
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//La spécification du contexte 
// Ensemble des entrées 
x1, 
x2; 
z1;  
z2;  
z3;  
z4;  
END; 
//Ensemble des sorties 
u; 
y1, 
y2; 
END; 
//Ensemble des états 
a;  
b;  
c;  
d;  
e;  
f;  
g;  
END; 
// Ensemble des transitions 
a - x1 - b; 
b - u - c; 
c - z1 -d; 
c - z2 - b; 
c - z3 - b; 
c - z4 - b; 
d - y1 - a; 
a - x2 - e; 
e - u - f; 
f - z1 -d; 
f - z2 -g; 
f - z3 - h; 
g - y2 - a; 
END; 

//La spécification du système 
// Ensemble des entrées 
x1;  
x2;  
x3;  
END; 
//Ensemble des sorties 
y1;  
y2;  
y3;  
END; 
//Ensemble des états 
1;  
2;  
3;  
4;  
END; 
// Ensemble des transitions 
1 - x1 - 2; 
1 - x2 - 3; 
1 - x3 - 4; 
2 - yl -1; 
2 - y2 - 1; 
3 - y2 - 1; 
3 - y3 - 1; 
4 - y3 - 1; 
END; 
//Traces completes 
optionelles 
END; 
//Traces obligatoires 
STATE 2 : CHOIX : y1 ;y2; 
STATE 3 : CHOIX : y2; 
STATE 4 : CHOIX : y3; 
END; 

Chapitre 9 : L'outil SCT pour la construction de sous modules 

Figure 9.5 : La syntaxe des fichiers associés aux spécifications 

Dans le cas de cet exemple, une solution existe. L'outil affichera un message sous le 
format décrit par la Figure 9.6. 
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THE SPECIFICATION OF THE GENERIC SOLUTION IS IN FILE : 
SUBTYPEGENSOL.txt 
THE INPUT ALPHABET IS : {xl, x3, u} 
THE OUTPUT ALPHABET IS : {zl, z2, z3, z4, y3} 
THE NUMBER OF STATES IS : 5 

Figure 9.6 : Le message affiché par l'outil 

Le fichier contenant la spécification de la solution générique Sol est placé dans le 
répertoire courant. Il a la même syntaxe que le fichier associé à la spécification du système 
complet. Dans le cas de cet exemple, l'automate associé à la solution générique est illusté 
dans la Figure 9.7. 

Figure 9.7: L'automate /0Aso/ 

Les ensembles de contraintes sur les traces sont : 
Mrso/ ={ (p, 	uz2} }), (t, 0), (q, {u(z2u + z3u)*zi, u(z2u + z3u)*z4 } }), (s, { {y3} }), (r, 
0)1, et 

OCTS0/ =1(p, {uz2}), (t, 0), (q, {u(z2u  + z3u)*zi, u(z2u + z3u)*z41), (s, {y3}),(r, 0)}• 

9.3. Un exemple illustrant la synthèse d'un contrôleur 

Dans ce qui suit nous illustrons à travers un exemple, l'utilisation de l'algorithme 2 
du chapitre 7 pour la synthèse d'un contrôleur pour une chaîne de production. L'exemple 
provient des notes de cours du professeur Wonham [Wonham 94]. Dans cette exemple, la 
chaîne de production regroupe deux robots R1 et R2 ainsi qu'un tapis roulant B. Le robot R1 
(Figure 9.8) peut prendre une pièce à partir d'un ensemble de pièces disponibles. Il doit 
compléter l'usinage de la pièce puis la déposer sur le tapis roulant. Si pendant l'usinage de la 
pièce, le robot R1 tombe en panne, la pièce est perdue et le robot doit être réparé. Les 
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ensembles des entrées et des sorties de l'automate R1  sont /R L =Ipp, rrl 1 et 0R1={ dpc, r1p}. 
La signification des actions est: 

pp : prendre pièce, 	rrl : réparer robot 1, 
dpc : déposer pièce complétée, 	rlp : robot 1 en panne. 

1 

Figure 9.8: Les automates à entrées et sorties spécifiant le comportement des deux robots 

Le robot R2 (Figure 9.8) peut prendre une pièce dont l'usinage a été complété à partir 
du tapis roulant. Il doit peindre la pièce puis la déposer sur le tapis roulant. Si pendant la 
peinture de la pièce le robot R2 tombe en panne, la pièce est perdue et le robot doit être 
réparé. Les ensembles des entrées et des sorties de l'automate R2 sont /R2=Ippc, rr21 et 
0R2={ dpp, r2p}. La signification des actions est: 

ppc : prendre pièce complétée, 	rr2 : réparer robot 2, 
dpp: déposer pièce peinte, 	r2p : robot 2 en panne. 

B 

Figure 9.9: L'automate à entrées et sorties spécifiant le comportement du tapis roulant 

Lorsqu'une pièce peinte se trouve sur le tapis roulant (Figure 9.9), ce dernier peut 
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l'acheminer au dépôt de rangement des pièces. Le tapis roulant à un instant donné peut 
contenir un maximum de deux pièces. Les ensembles des entrées et des sorties de l'automate 
B sont /B={dpc, ppc, dpp} et OB={rpf} où rpf signifie ranger pièce finie. 

La spécification du service désiré pour la chaîne de montage est décrite par l'automate 
à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles S=(I0As, MT, OCT). L'automate à 
entrées et sorties IOAs est celui décrit dans la Figure 9.10, il a pour ensemble d'entrées 
//oAs=0 et pour ensemble de sorties 010As={pp, rpf, rrl, rr2}. L'ensemble décrivant les 
contraintes sur les traces obligatoire est: 

MTs={(Si, {pp}), (S2, {pp, rpf, rrl, rr2}), (S3, {rpf, rrl, rr2})}. 
L'ensemble décrivant les contraintes sur les traces complètes optionnelles est: 

OCTs={ (Si, {pp}),  (S2, {pp, rpf, rrl, rr2}), (S3, {rpf, rrl, rr2})}. 
les ensembles de contraintes précédants impose que la chaîne de production au départ 

(dans l'état Si) doit prendre obligatoirement une pièce. Par la suite (dans l'état S2), elle peut 
soit prendre une autre pièce et se retrouver dans l'état S3, soit acheminer la pièce complétée et 
peinte vers le dépôt de rangement ou nécessiter la réparation de l'un des deux robots et 
retourner à l'état Si. Dans le cas où elle aurait prise une seconde pièce (dans l'état S3), elle 
devra acheminer l'une des deux pièces vers le dépôt de rangement ou nécessiter la réparation 
de l'un des deux robots et retourner à l'état S2. Un maximum de deux pièces peut se trouver 
dans la chaîne de production durant son fonctionnement. 

Figure 9.10 : L'automate à entrées et sorties spécifiant le comportement du service désiré 

Le comportement libre, c'est à dire non contrôlé, des composantes de la chaîne de 
production représente le comportement du contexte dans notre approche. Il est décrit dans la 
table de transition de la Figure 9.11. Pour l'obtention de ce comportement, nous avons 
d'abord complété les automates à entrées et sorties décrivant le comportement des robots et 
du tapis roulant, puis nous avons construit leur composition. Cette complétion est nécessaire 
afin de capturer les comportements où l'une des composantes de la chaîne de production 
produit une sortie dirigée vers une autre composante qui se trouve dans un état où elle ne peut 
pas accepter cette action. Par la suite l'outil a été utilisé pour construire le contrôleur requis 
pour la chaîne de production. 
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p p ppc rr 1 rr2 rpf dpc dpp r 1 p r2p 
SO S1 Fail Fail Fail - - - 
S1 Fail Fail Fail Fail - S7 - S3 - 
S7  S5 S4 Fail Fail - - - - 
S3 Fail Fail SO Fail - - - - 
S4 S6 Fail Fail Fail - S7 - S8 
S5 Fail S6 Fail Fail - S9 - S 10 - 
S6 Fail Fail Fail Fail - S 1 1 S13 S12 S I 4 
S7 S13 Fail Fail Fail SIO - - - 
S8 S14 Fail Fail SO - - - 
S9 SI5 S11 Fail Fail - - - - 
S 10 Fail S12 S2 Fail - - - - 
S 1 1  S16 Fail Fail Fail - - S17 - SI8 
SI2  Fail Fail S4 Fail - - S19 - S20 
S13  Fail Fail Fail Fail S1 SI7 - S19 - 
S14  Fail Fail Fail S1 - S18 - S20 - 
SI5  Fail S16 Fail Fail - Fail - S21 - 
S16  Fail Fail Fail Fail - S22 S24 S23 S25 
S17  S24 S26 Fail Fail S2 -- - 
S18  S25 Fail Fail S2 - - - 
SI9 Fail Fail S7 Fail S3 - - 
S20 Fail Fail S8 S3 - - - 
S21 Fail S23 S9 Fail - - - 
S22  S27 Fail Fail Fail - - Fail - S28 
S23  Fail Fail S 1 1 Fail - - S29 - S30 
S24  Fail S31 Fail Fail S5 Fail - S29 - 
S25  Fail Fail Fail S5 S28 - S30 - 
S26  S31 Fail Fail Fail S4 - S32 - S33 
S27  Fail Fail Fail Fail - Fail Fail S34 S35 
S28  S35 Fail Fail SS9 - - - - 
S29  Fail S36 S17 Fail S10 - - - 
S30 Fail Fail S18 S10 - - - - 
S31  Fail Fail Fail Fail S6 S37 S38 S36 S39 
S32  S38 Fail Fail Fail S7 - - - 
S33  S39 Fail Fail S7 S8 - - 
S34  Fail Fail S22 Fail - - Fail - S40 
S35  Fail Fail Fail S15 - Fail - S40 - 
S36  Fail Fail S26 Fail SI2 - S41 - S42 
S37  S43 Fail Fail Fail S 1 1 - Fail - S44 
S38  Fail Fail Fail Fail S13 Fail - S41 - 
S39  Fail Fail Fail S13 S14 S44 - S42 - 
S40  Fail Fail S28 S21 - - - - 
S41  Fail Fail S32 Fail S19 - - - - 
S42  Fail Fail S33 S19 S20 - - - 
S43  Fail Fail Fail Fail S16 Fail Fail S45 S46 
S44  S46 Fail Fail S17 SI8 - - - 
S45 Fail Fail S37 Fail S23 - Fail - S47 
S46  Fail Fail Fail S24 S25 Fail - S47 - 
S47 Fail Fail S44 S29 S30 - - - 

Figure 9.11 : La table de transition du contexte 
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Figure 9.12 : L'automate spécifiant le comportement du contrôleur 

Le comportement du contrôleur obtenu est décrit par l'automate à entrées et sorties de 
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la Figure 9.12. Ce contrôleur est le plus permissif, c'est à dire, qu'il permet tous les 
comportements acceptables pour les composantes de la chaîne de production. 

La chaîne de production de l'exemple précédant est agrandie. On ajoute deux autres 
robots R3 et R4. Le robot R3 fera le même travail que le robot R1, alors que le robot R4 fera 
le même travail que le robot R2. De plus, le tapis roulant à un instant donné pourra contenir 
un maximum de quatre pièces. L'automate à entrées et sorties décrivant le nouveau tapis 
roulant a 15 états, 6 entrées, une sortie et 70 transitions. Le comportement libre, c'est à dire 
non contrôlé, des composantes de la chaîne de production est décrit par un automate à entrées 
et sorties ayant 1179 états, 8 entrées, 9 sorties et 13326 transitions. Le contrôleur pour la 
chaîne de production obtenu est décrit par un automate à entrées et sorties ayant 351 états, 8 
entrées, 9 sorties et 1602 transitions. 

NdC NEtC NTC NEnC NSC NEtCt NTCt TR (s) 
Chaînel 3 18 98 4 4 12 24 0,121 
Chaîne2  3 48 276 4 5 22 47 1,422 
Chaîne3  5 108 865 6 6 48 138 2,383 
Chaîne4 7 648 6913 8 8 192 712 18,176 
Chaîne5  5 1179 13326 8 9 351 1602 74,037 
Chaîne6  9 3888 51841 10 10 768 3473 851,318 
Chaîne7 7 10719 178364 12 13 1215 6902 3311,416 

Figure 9.13 : Temps requis par l'outil pour différent exemples 

Légende pour le tableau de la Figure 9.13: 
NdC : nombre de composantes dans la Chaîne, 
NEtC : nombre d'états du contexte, 
NTC : nombre de transitions du contexte, 
NEnC : nombre d'entrées du contexte, 
NSC : nombre de sorties du contexte, 
NEtCt : nombre d'états du contrôleur, 
NTCt : nombre de transitions du contrôleur, 
TR : temps requis pour la génération du contrôleur en secondes. 

Le tableau de la figure 9.13 illustre le temps de calcul (en secondes) nécessaire pour la 
génération du contrôleur pour des exemples de différentes tailles. Nous avons utilisé pour 
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cette simulation une machine munie d'un PentiumII 400 MHz. Nous remarquons grâce a ce 
tableau que le temps de calcul depend certes de la compléxité du système, mais que la 
compléxité théorique décrite dans le chapitre 7 est loin d'être atteinte. 

9.4 Conclusion 

Nous avons présenté dans ce chapitre une description rapide de l'outil développé pour 
la construction de sous-modules. Le langage de programmation Java a été utilisé pour 
implanter l'outil. Ceci a permis le développement d'un outil facile à utiliser. Il implante les 
algorithmes pour la construction de sous-modules dans le modèle des automates à entrées et 
sorties ainsi que le modèle des machines de Mealy. Différentes relations de conformité 
peuvent être utilisées. Dans le modèle des machines de Mealy, on peut utiliser les relations 
équivalence, quasi-équivalence et réduction. Dans le modèle des automates à entrées et 
sorties, on peut utiliser les relations de conformité réalisation sécuritaire et implantation 
conforme. Cette dernière relation est générique, elle permet de simuler les relations 
équivalence, quasi-équivalence et réduction selon le choix des contraintes imposées sur les 
traces de la spécification du système complet désiré. 
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CHAPITRE 10 

CONCLUSION 

Nous avons présenté dans cette thèse un travail relié au problème de la construction de 
sous-modules. Ce genre de problème se rencontre lors de la conception hiérarchique de 
systèmes complexes, dans la synthèse de contrôleurs, dans la construction de passerelles 
entre deux réseaux ainsi que dans la réutilisation de composantes. Le problème de 
construction de sous-modules consiste dans la construction d'un sous-module manquant 
d'un système lorsque les spécifications du système entier et de tous ses sous-modules à 
l'exception de celle du sous-module manquant sont données. 

Dans notre travail, on s'est concentré principalement sur la résolution du problème de 
la construction de sous-modules dans le cadre des systèmes communiquant par entrées et 
sorties, c'est-à-dire, par envoi et réceptions de messages. Le modèle choisi pour décrire les 
spécifications est celui des automates à entrées et sorties [Lynch 88]. Dans ce modèle, 
l'ensemble des actions est partionné en deux sous ensembles, les entrées, c'est-à-dire les 
réceptions, et les sorties, c'est-à-dire les émissions. Cette subdivision permet une distinction 
claire entre les actions contrôlées par le système - les sorties- et celles qui sont contrôlées par 
son environnement -les entrées. De plus, les événements observables par un système sont 
ceux reliés à des actions présentes dans l'alphabet de sa spécification. Afin de modéliser la 
communication entre deux sous-systèmes, nous avons choisi de faire une composition 
synchrone d'une entrée avec une sortie, c'est-à-dire qu'une sortie d'un sous système se 
synchronise avec l'entrée de son correspondant. Dans ce type de communication, une 
émission d'un message ne peut jamais être refusée. C'est cette absence de refus qui 
caractérise un modèle de communication par entrées et sortie, à la différence du mode de 
communication par rendez-vous, comme en LOTOS [1S8807 89], où la notion de refus est au 
contraire très importante. 
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Ce modèle généralise celui des machines de Mealy [Gill 62] où une transition est 
étiquetée par un couple (entrée, sortie). Historiquement, les machines de Mealy ont été 
conçues comme modèles pour étudier les propriétés de circuits électroniques où les sorties 
sont synchrones avec les entrées. Cette hypothèse de synchronisme n'est pas réaliste dans le 
cas de beaucoup de systèmes tels que les réseaux ou les protocoles. De plus, dans ces 
systèmes on a parfois besoin de représenter des états où un choix est offert entre une entrée et 
une sortie (la collision de messages dans les protocoles par exemple). Cette situation ne peut 
être modélisé au moyen de machines de Mealy qu'en admettant que l'interaction vide puisse 
apparaître aussi bien pour les entrées que pour les sorties. 

Le problème de construction de sous-modules est décrit formellement par l'équation 
(cponA, où c représente la spécification de la partie connue ou existante du système, 
appelée le contexte, A représente la spécification du système entier, li décrit le mode de 
regroupement des module, c'est-à-dire un opérateur de composition, et ri., décrit une relation 
de conformité entre systèmes. Dans cette formulation, l'ensemble des entrées du module à 
concevoir est défini de façon implicite. C'est la réunion des sorties internes du contexte et des 
actions reçues par le système à partir de l'environnement ne faisant pas partie des entrées du 
contexte. Nous avons jugé plus opportun de laisser le choix de cette ensemble au concepteur. 
Dans cette optique, nous avons opté pour une définition explicite de cet ensemble afin de 
permettre au module à concevoir d'observer certaines interactions du contexte avec 
l'environnement. Dans le cas extrême, le module à concevoir peut observer toutes les action 
présentes dans le système, c'est le cas dans le travail de [Maler 95]. Par contre, dans les 
travaux antérieurs utilisant le modèle des machines de Mealy, nous avons le cas de 
l'observabilité minimale pour le module à concevoir. Le problème de construction de sous-
modules consiste dans ce cas à résoudre l'équation (CPX)?3,A sous la contrainte Ix— In où In 
est l'ensemble d'actions requis pour le module à concevoir. 

Au lieu de développer pour chaque relation de conformité un algorithme indépendant 
pour résoudre le problème de construction de sous-modules, nous avons défini une relation 
de conformité générique, l'implantation conforme. Cette relation est inspirée de la relation 
sous-type présente dans les langages orienté-objet. C'est une relation de conformité 
générique dans le sens où chacune des relations de conformité bien connues, comme trace 
équivalence, réduction et quasi-équivalence, peut être considérée comme un cas particulier. 
Pour définir cette relation, nous avons utilisé un nouveau type d'automates que nous avons 
appelé automates à entrées et sorties avec traces complètes optionnelles. Ces automates 
permettent de prendre en compte la notion de tâche complète, qui impose qu'après une trace 
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donnée le système doit progresser afin de produire certaines sorties ainsi que la notion de 
choix, qui permet à une implantation conforme d'avoir au moins un comportement parmi un 
ensemble de comportements décrits par la spécification. 

Par la suite, nous avons proposé une méthode pour la résolution du problème de 
construction de sous-modules dans le cadre décrit précédemment. Un algorithme a été 
développé pour l'obtention de la solution la plus générale lorsque la relation de conformité 
utilisée est la relation implantation conforme. De plus, nous avons donné une caractérisation 
de l'ensemble des solutions possibles de l'équation. Par la suite, une implantation de 
l'algorithme a été réalisée dans le cadre du développement d'un outil pour la construction de 
sous-modules. Un dernier travail a porté sur l'extension de l'algorithme précédant au cas des 
systèmes temps-réel. 

Nous énumérons dans ce qui suit les principales contributions de cette thèse : 
1 - Résolution du problème de construction de sous-modules dans le cas où les 

spécifications du système désiré et du contexte sont données sous la forme de Machines 
de Mealy déterministes complètement spécifiées. La relation de conformité utilisée est la 
relation d'équivalence. 

2 - Développement d'une méthode pour la détermination d'une implantation minimale dont 
les traces sont incluses dans celles d'une spécification donnée sous la forme d'une 
Machine de Mealy non déterministe complètement spécifiées. 

3 - Résolution du problème de construction de sous-modules dans le cas où les 
spécifications du système désiré et du contexte sont données sous la forme d'automates 
à entrées et sorties de manière uniforme pour plusieurs relations de conformité et 
différents cas d'observabilité. Un premier algorithme permet de générer la solution 
générique de l'équation (CIIX)71{,A sous la contrainte lx=In, lorsque la relation de 
conformité utilisée est la réalisation sécuritaire. Un deuxième algorithme permet de 
générer la solution générique de l'équation (CII)OrtA sous la contrainte Ix —In, lorsque 
la relation de conformité utilisée est l'implantation conforme. De plus, dans chacun des 
cas nous avons caractérisé l'ensemble des solutions possibles de l'équation. 

4 - Développement d'un outil progammé en Java pour la construction de sous-modules 
implantant les différents algorithmes obtenus. 

5 - Résolution du problème de construction de sous-modules dans le cas où les 
spécifications du système désiré et du contexte sont données sous la forme d'automates 
à entrées et sorties temporisés pour différents cas d'observabilité lorsque la relation de 
conformité utilisée est la réalisation sécuritaire. 
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Plusieurs directions pour des travaux futurs peuvent être envisagées. Une première 
avenue de recherche consisterait à étendre le travail théorique aux systèmes temps-réel. Dans 
un premier travail on pourrait développer un algorithme pour la résolution du problème de 
construction de sous-modules lorsque la relation de conformité utilisée serait une adaptation 
de la relation implantation conforme au cas temporisé. De plus, plusieurs hypothèses ont été 
requises dans notre travail sur le cas temporisé, il serait intéressant d'essayer d'éliminer ces 
hypothèses. Par exemple, le cas où des actions non observables par le module à concevoir 
contiendraient des remises à zéro d'horloges. Un autre travail intéressant serait de compléter 
l'outil développé en Java pour qu'il prenne en compte le cas des systèmes temps-réel. 
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