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Résumé :
Le problème de la composition de services consiste
à combiner des services afin de répondre à la re-
quête d’un client. Dans cet article, nous considé-
rons un modèle orienté service dans lequel les ser-
vices sont capables de mettre à jour un système
d’informations et d’échanger des messages. Dans
ce modèle, le problème de la composition est indé-
cidable. Pour cette raison, nous considérons un mo-
dèle simplifié pour lequel le problème de la compo-
sition de services est décidable.

Mots-clés : Composition de services, automates
conditionnels, complexité.

Abstract:
Services composition problem consists in combi-
ning services in order to answer a client request.
In this paper, we consider a service oriented model
where services are able to update an information
system and to exchange messages. In this model
the composition problem is undecidable. For this
reason, we consider a simplified model for which
the composition problem is decidable.

Keywords: Services composition, conditional au-
tomata, complexity.

1 Introduction

Les applications orientées services [11]
sont à l’origine d’un nouveau paradigme
de programmation distribuée qui modifie
la façon dont les applications sont spéci-
fiées, implémentées et exécutées. Toute-
fois, avant que les services ne deviennent
une réalité, un certain nombre de défis
comme la sécurité des services et la com-
position des services, doivent être relevés.
Avant d’accorder l’accès aux ressources
dont ils ont la responsabilité, les services
établissent leurs politiques de sécurité et
décrivent les conditions sous lesquelles
telle ou telle ressource peut être légale-
ment utilisée. Par conséquent, les services

interagissent avec leurs clients et avec
d’autres services par le biais de protocoles
cryptographiques afin d’obtenir leurs certi-
ficats et de caractériser leurs droits. La sé-
curité des services traite de la confidentia-
lité, de l’intégrité et de la disponibilité en
rapport avec la problématique de la combi-
naison et de l’intégration des protocoles et
des politiques. Les services permettent de
réaliser des parcs d’organisations capables
d’exporter leurs services à des clients et de
coopérer en composant des services via les
réseaux. Par suite, les services sont des élé-
ments logiciels indépendants qui peuvent
être composés en vue de faire collabo-
rer entre elles des applications distribuées.
La composition des services étudie les si-
tuations où les demandes des clients ne
peuvent être satisfaites qu’en combinant
les services disponibles de manière appro-
priée [2, 10]. Il y a cinq sections princi-
pales dans cet article. Dans la section2,
nous présenterons brièvement un modèle
de services et nous élaborerons un modèle
formel de la composition. Le problème de
la composition évoqué dans la section2
étant indécidable, nous présenterons, dans
la section3, un modèle simplifié de ser-
vices basé sur les automates finis. Dans la
section4, nous définirons les concepts qui
nous permettront de comparer les services
entre eux : équivalence de services (équi-
valence de trace et bisimulation) et inclu-
sion de services (inclusion de trace et si-
mulation). Nous attaquerons, dans les sec-
tions 5 et 6, l’étude de la complexité al-
gorithmique du problème de l’équivalence
de services et du problème de l’inclusion
de services.



2 Modèle général

Nous présentons un modèle d’applications
orientées services (voir la figure 1) qui re-
prend et généralise le modèle élaboré par
Berardi et al [3]. Ensuite, nous définirons
le problème de la composition. Notre mo-
dèle est constitué des éléments suivants :
un système d’informationsIF , une com-
munauté de servicesC = {S1, . . . ,Sn}, un
service butSbut, un service clientS0 muni
d’un ensemble de certificats et un ser-
vice médiateurSmed qui s’interpose entre
le client et les services de la commu-
nauté. Unsystème d’informationsIF peut
être vu comme un ensemble d’objets (pro-
duits manufacturés, fichiers, etc.) caracté-
risés en termes d’attributs tels que le prix,
la taille, etc. Lesservicesd’une commu-

FIG. 1 – Modèle d’application orientées
services

nautéC mettent à jour le système d’infor-
mationsIF en exécutant des commandes.
Ils obtiennent des informations surIF au
moyen d’échanges de messages avec les
autres services. Les services sont représen-
tés par des automates conditionnels dans
lesquels la transition d’un état à un autre

n’est possible que si une certaine condi-
tion est vérifiée. Les conditions peuvent
concerner la valeur d’une variable locale
au service, la valeur d’un attribut pour un
objet donné dansIF ou la valeur d’un des
certificats du client. Ici,les certificatssont
des assertions sur les clients des services.
Ils sont émis par les services de la com-
munauté. Les services de la communauté,
tels que nous les avons définis, seront uti-
lisés par d’autres services appelésservices
clients(notésS0). Leur objectif est d’obte-
nir des informations sur le système d’in-
formations. Deux états suffisent pour les
définir complètement. A partir de ces états,
un service client ne peut qu’émettre ou re-
cevoir des messages. Les conditions des
transitions du client sont toujours vérifiées.
La requête d’un utilisateur est représentée
par un serviceSbut appeléservice butet
qui ne fait pas partie de la communauté.
Les services médiateurs, notésSmed, ef-
fectuent uniquement des échanges de mes-
sages. Leur rôle est de s’interposer entre
le service client et les services de la com-
munauté. Les conditions des transitions
dansSmed ne concernent que les valeurs
de ses variables locales. Lorsqu’un client
veut effectuer des calculs à partir d’un sys-
tème d’informations et qu’aucun des ser-
vices de la communauté ne peut réaliser
seul ces calculs, une solution est de com-
biner entre eux les services de la commu-
nauté. Le problème de la composition des
services consiste alors à lier ces services
entre eux. Formellement, le problème de la
composition de services est le problème de
décision suivant :soient une communauté
C = {S1, ...,Sn}, un ensemble de certifi-
catsCert, un service clientS0 et un service
but Sbut, existe-t-il un service médiateur
Smed tel que pour tout système d’informa-
tions IF , le comportement de{S0,Sbut}
est équivalent à celui de{S0,Smed} ∪ C.
Dans cette définition, l’équivalence entre
{S0,Sbut} et{S0,Smed}∪C est basée sur la
bisimulation, la simulation, l’équivalence
de trace ou l’inclusion de trace. Ainsi dé-
fini, le problème de la composition de ser-



vices est indécidable. En effet, il nous a
été possible [1] de réduire le problème de
l’arrêt des machines de Minsky [7] au pro-
blème de la composition défini ci-dessus.

3 Modèle simplifié

Notre modèle simplifié des services est
basé sur les automates finis.

3.1 Automates finis

Un automate fini est une structure de la
formeA = (Q, Σ,→, q0), dans laquelleQ
est un ensemble fini d’états,Σ est un en-
semble fini de symboles,→⊆ Q× Σ×Q
est une relation de transition etq0 ∈ Q
est un état. Pour toutq ∈ Q, pour tout
a ∈ Σ et pour toutq′ ∈ Q, si (q, a, q′) ∈→
alors nous écrivonsq →a q′. Nous di-
rons queA est déterministe lorsque pour
tout q ∈ Q et pour tout a ∈ Σ, il
existe au plus unq′ ∈ Q tel queq →a

q′. Un chemin pourA est une suite fi-
nie de la forme(q0, a1, q1), (q1, a2, q2),. . .,
(qn−1, an, qn), telle que pour touti ∈
{1, . . . , n},qi−1 →ai

qi. Le mot a1 . . . an

est sa trace. L’ensemble des traces de tous
les chemins pourA est notéTr(A).

3.2 Automates conditionnels

Nous présentons maintenant notre modèle
simplifié des services. Ce modèle simpli-
fié est celui des automates conditionnels
et semble n’avoir jamais fait l’objet d’au-
cune recherche. SoitAt un ensemble de
formules atomiques. L’ensemble des lit-
téraux surAt est défini parLi(At) =
At ∪ {¬p : p ∈ At}. Nous dirons d’une
partie I de Li(At) qu’elle estmaximale
consistantelorsque pour toute formule ato-
mique p ∈ At on a p ∈ I et ¬p /∈
I, ou ¬p ∈ I et p /∈ I. Un automate
conditionnel est une structure de la forme
A = (Q,At,Ac, δ, q0, I0), dans laquelle
Q est un ensemble fini d’états,At est un

ensemble fini de formules atomiques,Ac
est un ensemble fini d’actions,δ : Q ×
Ac × Q −→ 22Li(At)×2Li(At)

est une fonc-
tion de transition,q0 ∈ Q est un état
et I0 ⊆ Li(At) est une partie maximale
consistante deLi(At). Pour toutq ∈ Q,
et pour touta ∈ Ac et pour toutq′ ∈ Q,
δ(q, a, q′) décrit l’ensemble possible des
causes et des effets de l’exécution de l’ac-
tion a entre les étatsq et q′. L’apparte-
nance d’un couple(I, I ′) d’ensemble de
littéraux surAt à δ(q, a, q′) signifie queI
est l’ensemble des préconditions etI ′ est
l’ensemble des postconditions pour l’exé-
cution de l’actiona entre les étatsq et q′.
Ces préconditions et postconditions cor-
respondent aux certificats et à leur évo-
lution dont nous avons parlé dans la sec-
tion 2. A chaque automate conditionnel
A = (Q, At,Ac, δ, q0, I0), nous associons
l’automate finiAF (A) = (Q′, Σ′,→′, q′0)
défini par :Q′ = {(q, I) : q ∈ Q et I ⊆
Li(At) est une partie maximale consis-
tante deLi(At)}, Σ′ = Ac, →′⊆ Q′ ×
Σ′ × Q′ est la relation de transition dé-
finie par (q, I) →′

a′ (q′, I ′) ssi il existe
(J, J ′) ∈ δ(q, a′, q′) tel queJ ⊆ I et I ′ =
(I \ ¬J ′) ∪ J ′ où¬J ′ = {p : ¬p ∈ J ′} ∪
{¬p : p ∈ J ′} etq′0 = (q0, I0). Nous obser-
vons qu’un temps exponentiel par rapport
à la taille de l’automate conditionnelA
est suffisant pour construire l’automate fini
AF (A). Nous observons également que la
taille de l’automate finiAF (A) est expo-
nentielle par rapport à la taille de l’auto-
mate conditionnelA.

3.3 Produits d’automates

L’analyse de la complexité algorithmique
du problème de la composition de services
nécessitera, dans les sections 5 et 6, l’uti-
lisation du produit d’automates finis. Soit
n ≥ 2. Pour touti = 1, . . . , n, soitAi =
(Qi, Σi,→i, q0i) un automate fini déter-
ministe. Leproduit asynchrone des auto-
mates finisA1, . . . ,An, notéA1⊗. . .⊗An

est l’automate finiA′ = (Q′, Σ′,→′, q′0)
défini par :Q′ = Q1 × . . . × Qn, Σ′ =



Σ1 ∪ . . . ∪ Σn, q′0 = (q01, . . . , q0n) et→′⊆
Q′ × Σ × Q′ est la relation de transition
définie par : pour toutq = (q1, . . . , qn) ∈
Q′, pour touta ∈ Σ′ et pour toutq′ =
(q′1, . . . , q

′
n) ∈ Q′, q →′

a q′ ssi il existei ∈
{1, . . . , n} tel quea ∈ Σi, qi →a q′i et pour
tout j ∈ {1, . . . , n}, si j 6= i alorsqj = q′j
. Soit n ≥ 2. Pour touti = 1, . . . , n, soit
Ai = (Qi, Ati, Aci, δi, q0i, I0i) un auto-
mate conditionnel. Leproduit asynchrone
des automates conditionnelsA1, . . . ,An,
notéA1 ⊗ . . . ⊗ An est l’automate condi-
tionnel A = (Q,At,Ac, δ, q0, I0) défini
par : Q = Q1 × . . . × Qn, At = At1 ∪
. . . ∪ Atn, Ac = Ac1 ∪ . . . ∪ Acn, q0 =
(q01, . . . , q0n), I0 = I01 ∪ . . . ∪ I0n et
δ : Q × Ac × Q → 22Li(At)×2Li(At)

est
la fonction de transition définie par : pour
tout q = (q1, . . . , qn) ∈ Q, pour tout
a ∈ Ac, pour toutq′ = (q′1, . . . , q

′
n) ∈ Q,

pour toutJ ⊆ Li(At) et pour toutJ ′ ⊆
Li(At), (J, J ′) ∈ δ(q, a, q′) ssi il existe
i ∈ {1, . . . , n} tel quea ∈ Aci, (J, J ′) ∈
δi(qi, a, q′i) et pour toutj ∈ {1, . . . , n}, si
j 6= i alorsqj = q′j . Nous observons que
le produitA1 ⊗ . . . ⊗ An n’est défini que
si I01 ∪ . . . ∪ I0n constitue un ensemble
consistant de littéraux.Exemple Consi-
dérons l’automate conditionnelA1 repré-
senté par la figure 2 et l’automate condi-
tionnelA2 représenté par la figure 3. L’au-
tomate conditionelA1 ⊗A2 est représenté
par la figure 4.

FIG. 2 – Le serviceA1

4 Equivalences et préordres

Afin de pouvoir comparer entre eux les
automates conditionnels et leurs produits,
nous devons définir ce que sont l’inclu-

FIG. 3 – Le serviceA2

FIG. 4 – Le serviceA1 ⊗A2

sion de trace, l’équivalence de trace, la si-
mulation et la bisimulation pour les au-
tomates finis. SoitA = (Q, Σ,→, q0) et
A′ = (Q′, Σ′,→′, q′0) des automates fi-
nis. Nous dirons queA est inclus pour la
trace dansA′, notéA ≤tr A′, lorsque
Tr(A) ⊆ Tr(A′). Nous dirons queA
etA′ sontéquivalents pour la trace, noté
A ≡tr A′, lorsqueTr(A) = Tr(A′). Une
simulationdeA parA′ est une relation bi-
naireZ ⊆ Q × Q′ telle queq0Zq′0 et pour
tout q ∈ Q et pour toutq′ ∈ Q′, si qZq′

alors pour toutr ∈ Q et pour touta ∈ Σ,
si q →a r alors il exister′ ∈ Q′ tel que
rZr′ et q′ →a r′ . Nous dirons queA est
simulé par A′, notéA ≤si A′, lorsqu’il
existe une relation binaireZ ⊆ Q × Q′

telle queZ est une simulation deA par
A′. Nous dirons queA etA′ sontbisimi-
laires, notéA ≡bi A′, lorsqu’il existe une
relation binaireZ ⊆ Q × Q′ telle queZ
est une simulation deA parA′ et Z−1 est
une simulation deA′ parA. La relation bi-



naireZ ⊆ Q × Q′ sera alors appelée bi-
simulation entreA etA′. Rappelons qu’il
existe des automates finisA etA′ tels que
A ≤si A′, A′ ≤si A et nonA ≡bi A′ [5].
Nous dirons queA etA′ sont isomorphes
ssi Σ = Σ′ et il existe une bijectiong :
Q → Q′ telle que pour tout étatq1, q2 ∈ Q
et pour toute actiona ∈ Σ, q1 →a q2 ssi
g(q1) →′

a g(q2). Soit A et A′ des auto-
mates conditionnels. Nous dirons queA
est inclus pour la trace dans (resp. simulé
par) A′ lorsque AF (A) est inclus pour
la trace dans (resp. simulé par)AF (A′).
Nous dirons queA etA′ sont équivalents
pour la trace (resp. bisimilaires) lorsque
AF (A) et AF (A′) sont équivalents pour
la trace (resp. bisimilaires). Remarquons
que l’équivalence de trace et la bisimila-
rité sont des relations d’équivalence tandis
que l’inclusion de trace et la similarité sont
des relations de préordre.

5 Réductions polynomiales

Nous analysons maintenant la difficulté in-
trinsèque qu’il y a à comparer entre eux
les automates conditionnels ou les produits
d’automates conditionnels, le problème de
la comparaison de produits d’automates
conditionnels étant celui que nous consi-
dérons comme étant le plus proche du pro-
blème de la composition des services évo-
qué dans la section 2. Dans cette section,
nous caractérisons les bornes inférieures
de complexité. Nous allons d’abord mon-
trer que les problèmes suivants :(P ac

bi ) :
soient deux automates conditionnelsA
et A′, déterminer siA et A′ sont bisi-
milaires, (P ac

et ) : soient deux automates
conditionnelsA et A′, déterminer siA
et A′ sont équivalents pour la traceet
(P ac

it ) : soient deux automates condition-
nelsA et A′, déterminer siA est inclus
pour la trace dansA′. sont respectivement
EXPTIME-difficile, EXSPACE-difficile et
EXSPACE-difficile. Pour cela, nous al-
lons réduire le problème de la bisimula-
tion entre des réseaux de Petri saufs, qui
est EXPTIME-difficile [6], au problème

(P ac
bi ) et nous allons réduire le problème

de l’équivalence de trace (resp. inclusion
de trace) des réseaux de Petri saufs, qui
est EXSPACE-difficile [6], au problème
(P ac

et ) (resp. (P ac
it )). Un réseau de Petri

sauf [8] est une structure de la forme
N = (P, T, F, Σ, l, m0), dans laquelle
P = {p1, . . . , pn} est un ensemble fini de
places,T = {t1, . . . , tm} est un ensemble
fini de transitions,F ⊆ (P ×T )∪ (T ×P )
est un ensemble fini d’arcs,Σ est un en-
semble fini de symboles,l : T → Σ est
une fonction etm0 : P → {0, 1} est une
fonction. La fonctionm0 est appelée mar-
quage initial deN . De façon générale, un
marquagem : P → {0, 1} pourN décrit
une répartition de jetons dans les places.
Pour chaque transitiont ∈ T , nous défi-
nissons deux sous-ensembles de places :
•t = {p : p ∈ P et (p, t) ∈ F} et
t• = {p : p ∈ P et (t, p) ∈ F}. L’en-
semble•t contient les places qui ont un arc
en direction det tandis que l’ensemblet•
contient les places qui ont un arc en pro-
venance det. Une transitiont ∈ T est
dite active(resp.inactive) au marquagem
si pour toute placep ∈ •t, m(p) = 1
(resp. il existe une placep ∈ •t telle que
m(p) = 0). Lorsque la transitiont est ac-
tive au marquagem, nous définissons letir
de la transitiont par l’action qui modifie
le marquagem en un marquagem′ défini
pour toute placep ∈ P par

– m′(p) =

 m(p) si p 6∈ •t ∪ t•

1 si p ∈ t•

0 sinon

Nous notonsm[t〉 lorsque la transition
t est active au marquagem et m[t〉m′

lorsquem′ est le résultat du tir det de-
puis m. A chaque réseau de Petri sauf
N = (P, T, F, Σ, l, m0) nous associons
l’automate finiAF (N ) = (Q′, Σ′,→′, q′0)
défini parQ′ = M où M est l’ensemble
des marquages pourN , Σ′=Σ, →′⊆ Q′ ×
Σ′ × Q′ est la relation de transition défi-
nie parm →′

a m′ ssi il existe une transi-
tion t ∈ T tel quel(t) = a et m[t〉m′ et
q′0 = m0. Nous définissons, entre réseaux
de Petri saufs, les mêmes relations d’équi-



valence et de préordre que celles considé-
rées dans la section 4 :
– N ≤tr N ′ ssiAF (N ) ≤tr AF (N ′),
– N ≡tr N ′ ssiAF (N ) ≡tr AF (N ′),
– N ≤si N ′ ssiAF (N ) ≤si AF (N ′) et
– N ≡bi N ′ ssiAF (N ) ≡bi AF (N ′).
A chaque réseau de Petri sauf
N = (P, T, F, Σ, l, m0), nous as-
socions l’automate conditionnel
R(N ) = (Q,At,Ac, δ, q0, I0), défini
par : Q = {q}, At = P , Ac = Σ,
δ(q, a, q) = {(h(m), h(m′)) : m[t〉m′ et
l(t) = a} q0 = q et I0 = h(m0). Dans la
définition ci-dessus,h : M → 2Li(At) est
la fonction qui associe à chaque marquage
m ∈ M le sous-ensembleh(m) = {p :
m(p) = 1} ∪ {¬p : m(p) = 0} deLi(At).
Notons que pour tout marquagem ∈ M ,
h(m) est une partie maximale consistante
de Li(At). Nous allons montrer que :
(1) R est calculable par une machine de
Turing déterministe en utilisant un espace
logarithmique, (2) les automates finis
AF (N ) et AF (R(N )) sont isomorphes.
Concernant (1), étant donné un réseau de
Petri saufN , une machine de TuringM
calcule R(N ) de la façon suivante : (a)
écrire l’ensemble{q} contenant l’unique
état deR(N ). Ensuite, écrire l’ensemble
At = P des formules atomique deR(N ),
l’ensembleAc = Σ des actions deR(N )
et l’état initial q0 = q deR(N ) ; (b) écrire
la partie maximale consistanteI0 = h(m0)
de Li(At). Pour chaque placep, lire la
valeur dem0(p) et ajouterp ou ¬p à I0

selon que cette valeur est 1 ou 0 ; (c)
pour finir, écrire la fonction de transi-
tion δ de R(N ). Pour ce faire, utiliser
deux compteursi et j. Le compteuri va
successivement prendre comme valeurs
les transitions deN . Pour chaque valeur
de i écrire l’ensembleδ(q, a, q) où a est
l’action correspondant à la transitioni via
la fonctionl. Pour ce faire, donner succes-
sivement àj comme valeurs les places de
N . Toutes ces étapes peuvent bien sûr être
faites de façon déterministe en utilisant
un espace logarithmique. Concernant
(2), nous procédons de la façon suivante.

Les états deAF (N ) sont des marquages
pour N . Les états deAF (R(N )) sont
des couples de la forme(q, I) où q est
l’unique état deR(N ) et I est une partie
maximale consistante deLi(At). Soit g la
fonction qui associe à chaque marquage
m pour N le couple (q, h(m)). Nous
laissons le soin au lecteur de vérifier que
g est une bijection telle que pour tout
marquagem1, m2 pour N et pour toute
actiona ∈ Σ, m1 →a m2 (dansAF (N ))
ssi g(m1) →a g(m2) (dansAF (R(N ))).
Donc :

Théorème 1 (P ac
bi ) est EXPTIME-difficile

et (P ac
et ) et (P ac

it ) sont EXPSPACE-
difficiles.

Démonstration. Il suffit de rappeler que le
problème de la bisimulation entre réseaux
de Petri saufs est EXPTIME-difficile [6]
et que les problèmes de l’équivalence de
trace et de l’inclusion de trace entre ré-
seaux de Petri saufs sont EXPSPACE-
difficiles [6]. Nous allons ensuite mon-
trer que le problème suivant :(P ac

si ) :
soient deux automates conditionnelsA et
A′, déterminer siA est simulé parA′,
est EXPTIME-difficile. Pour cela, nous al-
lons réduire le problème,(P afd

si ) : soient
A, B1, . . . ,Bn des automates finis dé-
terministes, déterminer siA est simulé
par B1 ⊗ . . . ⊗ Bn, qui est EXPTIME-
difficile [9], au problème(P ac

si ). SoitA =
(QA, ΣA,→A, q0A) un automate fini dé-
terministe. Considérons l’automate condi-
tionnel R(A) = (Q,At,Ac, δ, q0, I0) tel
que : Q = QA, At = ∅, Ac = ΣA,
δ(q, a, q′) = {(∅, ∅) : q →a

A q′},
q0 = q0A et I0 = ∅. Soit n ≥ 2.
Pour tout i ∈ {1, . . . , n}, soit Bi =
(Qi, Σi,→i, q0i) un automate fini détermi-
niste etB′ = (QB′ , ΣB′ ,→B′ , q0B′) leur
produit asynchrone. Sans perte de généra-
lité, nous supposons que| Q1 |= . . . =|
Qn |. Soit t = dlog2(| Q1 |)e =
. . . = dlog2(| Qn |)e. Pour tout i ∈
{1, . . . , n}, nous considérons un ensemble
Ati = {ri1, . . . , rit} de t atomes. Notons



que les ensemblesAt1, . . . , Atn sont deux
à deux disjoints. Soitf : Q1 ∪ . . . ∪
Qn → 2Li(At1∪...∪Atn) une fonction bijec-
tive telle que pour touti ∈ {1, . . . , n} et
pour toutq ∈ Qi, f(q) est une partie maxi-
male consistante deLi(Ati). Considérons
l’automate conditionnelR′(B1, . . . ,Bn) =
(Q′, At′, Ac′, δ′, q′0, I

′
0) tel que :Q′ = {q′},

At′ = At1 ∪ . . . , Atn, Ac′ = Σ1 ∪
. . . ∪ Σn, δ′(q′, a, q′) = {(f(u), f(v)) :
i ∈ {1, . . . , n}, u, v ∈ Qi et u →a

i v},
q′0 = q′ et I ′0 = f(q01) ∪ . . . ∪ f(q0n).
Nous allons montrer que : (1)R et R′

sont calculables par une machine de Tu-
ring déterministe en utilisant un espace lo-
garithmique, (2) les automates finisA et
AF (R(A)) sont isomorphes, (3) les au-
tomates finisB′ et AF (R′(B1, . . . ,Bn))
sont isomorphes. Concernant (1), l’argu-
ment est le même que celui que nous
avons développé dans la section??. L’au-
tomate conditionnelR(A) étant la simple
réécriture de l’automate fini déterministe
A nous laissons le soin au lecteur de vé-
rifier (2). Concernant (3), nous procédons
de la façon suivante. Les états deB′ sont
desn-uplet d’états(q1, . . . , qn) où qi, i ∈
{1, . . . , n}, est un état deBi. Les états
de AF (R′(B1, . . . ,Bn)) sont des couples
de la forme (q′, I) où q′ est l’unique
état deR′(B1, . . . ,Bn) et I est une par-
tie maximale consistante deLi(At′). Soit
g la fonction qui associe à chaquen-
uplets d’états(q1, . . . , qn) deB′ le couple
(q′, I) où I = f(q1) ∪ . . . ∪ f(qn).
Nous laissons le soin au lecteur de vé-
rifier que g est une bijection telle que
pour tout n-uplet d’états (q11, . . . , q1n),
(q21, . . . , q2n) de B′ et pour toute action
a ∈ ΣB′, (q11, . . . , q1n) →a

B′ (q21, . . . , q2n)
ssi g(q11, . . . , q1n) →a g(q21, . . . , q2n)
(dansAF (R′(B1, . . . ,Bn))). La discussion
ci-dessus implique que :

Théorème 2 (P ac
si ) est EXPTIME-

difficile.

Démonstration. Il suffit de rappeler que
(P afd

si ) est EXPTIME-difficile [9].

6 Classes de complexité

Dans cette section, nous caractérisons les
bornes supérieures de complexité. Pour ce
qui concerne(P ac

bi ), rappelons que le pro-
blème de la bisimulation entre automates
finis est dans P [5]. Considérons l’algo-
rithme suivant : (1) Construire l’automate
fini AF (A) ; (2) Construire l’automate fini
AF (A′) ; (3) Déterminer siAF (A) et
AF (A′) sont bisimilaires. Sachant qu’un
temps exponentiel par rapport à la taille
de A et A′ est suffisant pour construire
AF (A) etAF (A′) à partir deA etA′, sa-
chant qu’un temps polynomial par rapport
à la taille deAF (A) et AF (A′) est suffi-
sant pour déterminer siAF (A) etAF (A′)
sont bisimilaires, il en résulte que :

Théorème 3 (P ac
bi ) est dans EXPTIME.

Un argument semblable à l’argument pré-
cédent montrerait que :

Théorème 4 (P ac
si ) est dans EXPTIME et

(P ac
et ) et (P ac

it ) sont dans EXPSPACE.

Démonstration. Il suffit de rappeler que le
problème de la simulation entre automates
finis est dans P [5], que le problème de
l’équivalence de trace entre automates finis
est dans PSPACE [4] et que le problème
de l’inclusion de trace entre automates fi-
nis est dans PSPACE [4].

Considérons le problème suivant :(P ac⊗
bi ) :

soientA, B1, . . . ,Bn des automates condi-
tionnels, déterminer siA et B1 ⊗ . . . ⊗
Bn sont bisimilaires. Bien entendu, le
théorème 1 implique que(P ac⊗

bi ) est
EXPTIME-difficile. Par ailleurs, sachant
qu’un temps doublement exponentiel par
rapport à la taille desB1, . . . ,Bn est suffi-
sant pour construireAF (B1 ⊗ . . . ⊗ Bn),
sachant qu’un temps exponentiel par rap-
port à la taille deA est suffisant pour
construireAF (A), il en résulte que(P ac⊗

bi )
est dans 2-EXPTIME. Nous pouvons, de



la même façon, montrer que les problèmes
suivants :(P ac⊗

si ) : soientA, B1, . . . ,Bn

des automates conditionnels, déterminer
si A est simulé parB1 ⊗ . . . ⊗ Bn,
(P ac⊗

et ) : soientA, B1, . . . ,Bn des auto-
mates conditionnels, déterminer siA et
B1⊗. . .⊗Bn sont équivalents pour la trace
et (P ac⊗

it ) : soientA, B1, . . . ,Bn des au-
tomates conditionnels, déterminer siA est
inclus pour la trace dansB1 ⊗ . . . ⊗ Bn,
sont respectivement dans 2-EXPTIME, 2-
EXPSPACE et 2-EXPSPACE. Nous ne
connaissons pas l’exacte complexité de
(P ac⊗

bi ), (P ac⊗
si ), (P ac⊗

et ) et(P ac⊗
it ). Les pro-

blèmes(P ac⊗
bi ), (P ac⊗

si ), (P ac⊗
et ) et (P ac⊗

it )
sont ceux que nous considérons comme
étant les plus proches du problème de
la composition des services évoqué dans
la section 2. Dans ces problèmes, en ef-
fet, A représente le service butSbut tan-
dis queB1, . . . ,Bn représentent la commu-
nautéC = (S1, . . . ,Sn).

7 Conclusion

Nous avons présenté dans la section 2 un
modèle orienté service et nous avons posé
le problème de la composition. Ce pro-
blème étant indécidable en général, nous
avons considéré dans la section 3 une abs-
traction des services sous la forme d’au-
tomates conditionnels. Nous avons ensuite
étudié la complexité du problème de la
composition de services dans ce modèle
simplifié. Les résultats obtenus montrent
que la composition est un problème diffi-
cile (EXPTIME-difficile ou EXPSPACE-
difficile selon qu’il s’agit de bisimulation
ou d’équivalence de trace). Nous avons
enfin donné des procédures de décision
pour l’ensemble des problèmes étudiés.
Une question demeure : celle de l’exis-
tence de classes d’automates condition-
nels pour lesquelles les problèmes de dé-
cision que nous avons étudiés deviennent
solubles en temps polynomial ou en espace
polynomial.
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