N

N

Génération automatique de tests de conformité pour les
protocoles de télécommunication

Constantin Lucian Ghirvu

» To cite this version:

Constantin Lucian Ghirvu. Génération automatique de tests de conformité pour les protocoles de
télécommunication. Réseaux et télécommunications [cs.NI|. Université Joseph-Fourier - Grenoble I,
2002. Francais. NNT: . tel-00004457

HAL Id: tel-00004457
https://theses.hal.science/tel-00004457
Submitted on 3 Feb 2004

HAL is a multi-disciplinary open access L’archive ouverte pluridisciplinaire HAL, est
archive for the deposit and dissemination of sci- destinée au dépot et a la diffusion de documents
entific research documents, whether they are pub- scientifiques de niveau recherche, publiés ou non,
lished or not. The documents may come from émanant des établissements d’enseignement et de
teaching and research institutions in France or recherche francais ou étrangers, des laboratoires
abroad, or from public or private research centers. publics ou privés.


https://theses.hal.science/tel-00004457
https://hal.archives-ouvertes.fr

UNIVERSITE GRENOBLE I - JOSEPH FOURIER
U.F.R. D'INFORMATIQUE ET DE MATHEMATIQUES APPLIQUEES

N° attribué par la bibliotheque

THESE

pour obtenir le grade de
DOCTEUR DE L’UNIVERSITE GRENOBLE 1

Discipline : Informatique

présentée et soutenue publiquement
par

Constantin Lucian GHIRVU

le 12 juillet 2002

Titre :
GENERATION AUTOMATIQUE DE TESTS DE CONFORMITE POUR
LES PROTOCOLES DE TELECOMMUNICATION

Directeur de these :

M. Jean-Claude FERNANDEZ

JURY
M. Jacques VOIRON ,Président
M. Richard CASTANET ,Rapporteur
M. Claude JARD ,Rapporteur

M. Jean-Claude FERNANDEZ ,Directeur de these
M. Joseph SIFAKIS ,Examinateur






Remerciements
Je tiens a remercier

Monsieur Jacques Voiron, Professeur a I’Université Grenoble I, pour m’avoir fait
I’honneur de présider le jury de cette these

Messieurs Richard Castanet, Professeur a I’Ecole Nationale Supérieure d’Electro-
nique, Informatique et Radiocommunications de Bordeaux, et Claude Jard, Direc-
teur de recherches CNRS a I'Institut de Recherche en Informatique et Systemes
Aléatoires de Rennes, de m’avoir fait 'honneur d’accepter de juger ce travail

Monsieur Joseph Sifakis, Directeur de recherches CNRS a VERIMAG, Grenoble,
de m’avoir accueilli dans son laboratoire, de m’avoir intégré dans ses projets et de
m’avoir fait 'honneur d’accepter de participer au jury de cette these

Monsieur Jean-Claude Fernandez, Professeur a I’Université Grenoble I, pour avoir
accepté d’encadrer cette these, pour le temps lui consacré, pour ses conseils et
suggestions qui ont permis la réalisation de cette these.

Je tiens a remercier la Région Rhone-Alpes pour le soutien financier accordé a cette
these.

Je remercie Alain Kerbrat, Chef de projet a Telelogic Technologies Toulouse, d’avoir
accepté de co-encadrer cette these au début et ensuite de la soutenir de la part des
sociétés VERILOG et Telelogic Technologies Toulouse.

Je remercie tous les membres du laboratoire VERIMAG pour le cadre de travail
offert. En particulier, je remercie les membres de ’équipe asynchrone : Saddek Bensalem,
Susanne Graf, Yassine Lakhnech, Laurent Mounier, Michaél Perin, Anahita Akhavan,
Moussa Amrani, Cyril Pachon, Romain Janvier, les anciens membres de I’équipe : Aurore
Annichini, Guoping Jia et Jean-Pierre Krimm, ceux qui m’ont beaucoup aidé a la fin:
Manuel Aguilar, [leana et Iulian Ober et un grand merci a Liana et Dorel Bozga (pour
tout).

Enfin, je remercie tous mes professeurs et ma famille (pour le soutien lointain).






TABLE DES MATIERES

Table des matieres

Table des figures

Liste des tableaux

1

Introduction

1.1 Thématique . . . . . . . . .

1.2 Contexte . . . . . . . .

1.3 Contribution. . . . . . . . ...

1.4 Plan . . . . . e

Préliminaires

2.1 Notations . . . . . . . . .
2.1.1 Algorithmes . . . . . . . .. ..

2.2 Ensembles partiellement ordonnés, treillis . . . . . . ... ... ... ...
2.2.1 Ensembles partiellement ordonnés . . . . . . . .. ... ... ...
222 Treillis . . . . . . o
223 Pointsfixes . .. . ...
2.24 Elargissement, rétrécissement . . . . ... ...
2.2.5 [Itérations chaotiques . . . . . . . . . . .. ... ... ... .. ..

Validation basée sur les modeles

3.1 Systemes de transitions étiquetées . . . . . . . ..o
3.1.1 Actions internes . . . . . . . . . . ...
3.1.2 Actions d’entrée et de sortie . . . . . . . .. .. ... ...

3.2 Automates étendus communicants . . . . ... .. ...

3.3 Vérification formelle . . . . . . . . . .
3.3.1 Spécifications logiques . . . . . . . ... ...

3.3.2 Spécifications comportementales . . . . . . ... ..o

11

13
13
14
16
20

23
23
24
27
27
29
32
33
34



TABLE DES MATIERES

3.4 Test . . . e e 52
3.4.1 Machines a état fini . . . . . ... .. ... ... ... ... ... 52
3.4.2 Théories formelles du test de conformité . . . .. ... ... ... 59
3.4.3 Test de conformité fondé sur la vérification - TGv . . . . . . . .. 68
3.4.4 Machines a état fini étendues . . . . . ... ... L. 75

3.5 Objectifs de test abstraits . . . . .. .. ... .. ... ... ..., 78

3.6 Conclusions . . . . . . . . . . e 84

Analyse du controle 85

Analyse des données 93

5.1 Problemes de flot de données intra-processus . . . . . ... ... ... .. 97
5.1.1 Solutions. . . . . . . . . . . .. 98
5.1.2 Activité des variables . . . . . . . ... ... . 105
5.1.3 Utilité desdonnées . . . . . . . . . . .. ... ... 105
5.1.4 Propagation des constantes . . . . . ... ... L. 106
5.1.5 Propagation des intervalles entiers . . . . . . .. . ... ... .. 108

5.2 Problemes de flot de données inter-processus . . . . . ... ... ... .. 109
5.2.1 Activité des variables . . . . . . . ... ... . 113
5.2.2 Utilité desdonnées . . . . . . . . . . .. ... 113
5.2.3 Propagation des constantes . . . . . ... ..o 115
5.2.4 Propagation des intervalles entiers . . . . . . .. ... ... 117

5.3 Applications . . . . . . .. 117
5.3.1 Recouvrement des variables actives . . . . . ... ... ... ... 118
5.3.2 Recouvrement des variables temporisées . . . . . ... ... ... 120
5.3.3 Tranchage par rapport aux données utiles . . . . . . . ... ... 126
5.3.4 Tranchage par rapport aux contraintes . . . . . . ... ... ... 133

Mise en ceuvre 137

6.1 L’environnement de validation 1IF . . . . . . . .. ... ... L. 137
6.1.1 Architecture . . . . . . . . ... 138
6.1.2 Description des composantes . . . . . . . ... ... 140
6.1.3 La représentation intermédiaire . . . . . . . ... . ... ... .. 141

6.2 Traduction de SDL VEIS TF . . . . . . . . . . . o . v v i 144
6.2.1 Lastructure . . . . . . . . . ... 144
6.2.2 Lesprocessus . . . . . . . ... 145

6.3 Bibliotheque d’analyse statique . . . . . . ... ... ... ... ... .. 148

6.4 Applications . . . . . .. 153



TABLE DES MATIERES 7

6.4.1 Leprotocole SSCOP . . . . . . . . . . . .. ... 153

6.4.2 Le protocole MASCARA . . . . . . . . . . . i i 156

6.4.3 Le séquentiel de vol ARIANE-5 . . . . . . . . ... ... ...... 158

7 Conclusions 159
7.1 Bilan . ... 159
7.2 Perspectives . . . . . . . 161

A Algorithmes 163
B Preuves 173

Bibliographie 197



TABLE DES MATIERES



TABLE DES FIGURES 9

Table des figures

1.1
2.1

3.1
3.2
3.3
3.4

4.1

5.1
5.2
5.3

6.1
6.2
6.3

Méthodologie de test . . . . . . . . . ..o 18
Les treillis CONST et INT . . . . . . . . . . . . . . it 31
Union des STES . . . . . . . . . o v i i e e e e 44
Méthodes de test de conformité . . . . . ... ... ... ... ... ... 62
Objectif de test abstrait . . . . . . . .. . ... ..o 80
Exemple . . . . . .. 83
Analyse de l'utilité du controle . . . . . . . . ... oL 89
Le postordre inverse . . . . . .. ..o 100
Tranchage par rapport aux données utiles . . . . . . .. ... ... ... 129
Tranchage par rapport aux contraintes . . . . . . . .. ... .. ... .. 135
L’environnement de validation 1f . . . . . . . ... ... 138
Les classes de la bibliotheque . . . . . . ... ... ... ... ...... 152
Situation de sscop dans la pile de protocoles ATM . . . .. ... .. .. 154



10

TABLE DES FIGURES



LISTE DES TABLEAUX 11

Liste des tableaux

2.1
2.2
2.3
2.4

3.1
3.2

4.1
4.2
4.3
4.4

5.1
5.2
5.3
5.4
9.5
5.6

6.1
6.2
6.3
6.4
6.5

Al
A2
A3
A4

Les types file, pile . . . . . . . . .. 26
Le typeensemble . . . . . . . . ..o 26
Les types tuple et fonction . . . . . . . ..o 27
Une procédure . . . . . . . . . L 28
Calcul du produit asynchrone . . . . . . . .. ... ... 40
Regles de production . . . . . . . ..o 47
Calcul de I'utilité ducode . . . . . . . . .. .. ... ... .. 88
Calcul de I'utilité du code: procédure Init . . . . . . .. ... ... ... 90
Calcul de I'utilité du code: procédure ExploreRule23/ . . . . . . . .. .. 91
Calcul de l'utilité du code: procédure FxploreRule5 . . . . . . . ... .. 91
Problemes de flot de données intra-processus . . . . . . . . ... ... .. 104
Problemes de flot de données inter-processus . . . . . . . . ... ... .. 114
Utilité des données et signaux . . . . . . . . . .. ... 116
Recouvrement des horloges . . . . . . . . . ... oL 124
Calcul desregles . . . . . . .. 125
Application desregles . . . . . . . ... 126
Traduction des types . . . . . . . . ..o 145
Traduction des transitions . . . . . . . . .. . .. ... ... ... ... 149
Traduction des transitions . . . . . . . . .. .. ... 150
Remplacement . . . . . . . . ..o 151
Optimisations entreprises sur la partie DC . . . . . . .. .. ... .... 158
Stratégie scc-sTR -1 . . . . . . . ..o 163
Stratégie scc-sTrR - I1 . . . . . . ..o oo 164
Stratégie scc-sTrR - IIT . . . . . . . .. oo 165

Stratégie scc-STR-IV . . . . . . ..o 166



12

LISTE DES TABLEAUX
A5 Stratégie WLIST-STR . . . . . . . o vttt e e e 167
A.6 Stratégie scsc-sTr-1 . . . . .. 168
A7 Stratégie SCSC-STR -1 . . . . . . . . . . . 169
A.8 Stratégie scsc-sSTR-III . . . . . . . .. ... 170
A9 Stratégie scsc-sTr -1V . . ..o 170
A.10 Stratégie SCSC-STR -V . . . . . . . . e 171
A.11 Stratégie SCSC-STR - VI . . . . . . . .. o 172

A.12 Stratégie SCSC-STR - VII . . . . . . . . . . ... 172



13

Chapitre 1

Introduction

1.1 Thématique

Le test est une phase fondamentale du cycle de vie de tout produit industriel. On
I'utilise pour s’assurer que la réalisation d’un produit respecte ses spécifications initiales.
Il permet de détecter des erreurs d'un systeme par I'expérimentation. Ce n’est pas un
processus exhaustif, il indique la présence des erreurs, pas leur absence.

Le test est une des principales techniques de validation utilisées dans I'industrie (y
compris celle des logiciels ([Bei90, XRK99])). La croissance et la diversité de la pro-
duction des logiciels entraine aussi un augmentation de 'importance du test (le logiciel
WINDOWS NT 5.0 contiendra plus de 48 million lignes de codes dont 7,5 million lignes
de codes pour le test cf. [Neu99)).

Pour tester les logiciels on emploie une palette variée de techniques ([Bei90]): on
teste leurs graphes de flot, les chemins, le flot des données, les domaines d’entrée, la
syntaxe.

Dans le cadre de notre these nous nous intéressons au probleme du test de conformité
pour les protocoles de télécommunication. Les communications entre les sous-systemes
composants (par exemple, les ordinateurs) des systemes distribués (y compris les sys-
temes de télécommunication) sont soumises a des régles décrites par des protocoles.
Les spécifications des protocoles sont décrites en utilisant des formalismes de niveau
supérieur et sont, dans la plupart des cas, standardisées. Les protocoles sont ensuite
implémentés a partir de ces standards. Il est nécessaire donc que les implémentations
des protocoles aient un comportement conforme a leurs spécifications.

Le test de conformité des protocoles est une méthode qui accomplit ce but. Il teste
I'implémentation d'une entité de protocole vis-a-vis de sa spécification.
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Les organismes 1SO ! et cCITT? ont établi une méthodologie pour le test de conformité
décrite par le standard 150 15-9646 ([fS92b]). Cette méthodologie voit le test de confor-
mité comme un test boite noire. Cela signifie que (comme c’est le cas dans la pratique)
la structure interne de I'implémentation est inaccessible au testeur. Celui peut tester
seulement le comportement observable de I'implémentation. Il le fait en utilisant des
implémentations des cas de test abstraits obtenus a partir de la spécification. A chaque
exécution d'un cas de test sur 'implémentation on attribue un verdict.

L’état actuel d’application dans I'industrie de cette méthodologie consiste dans I’écri-
ture manuelle des séquences de test et I'utilisation de techniques ad-hoc d’application
de ces tests avec des résultats mal maitrisés. Ces pratiques conduisent a un coiit de
leffort de test important. La production de tests en grand nombre, avec des garanties
de pertinence et de correction, impose 'utilisation de méthodes formelles de généra-
tion ([Tre92, Pha94al).

1.2 Contexte

Notre équipe au laboratoire VERIMAG et LSR/IMAG s’intéresse a la validation et
au test des protocoles et des systemes asynchrones. Depuis plus de dix ans un ensemble
d’outils a été développé dans le but de faciliter la mise au point de spécification formelle,
et de produire automatiquement des séquences de test. Cet ensemble d’outils est bien
diffusé dans le monde académique et chez certains industriels.

La boite a outils cApp?® ([FGK'96]) est développée par laboratoire VERIMAG en
coopération avec I’équipe VASY de 'INRIA Rhone-Alpes. Elle est composée par plusieurs
outils et environnements ; nous en mentionnons quelques-uns:

— ALDEBARAN ([BFKMO98]) est un outil pour effectuer des réductions et comparai-
sons des graphes en prenant en compte certaines relations d’équivalence et pré-
ordres.

— OPEN-CAESAR ([Gar98]) est un environnement ouvert pour construire des proto-
types des algorithmes de vérification fondés sur 'exploration exhaustive du modele.
Il offre aussi des représentations implicites (pour les algorithmes de vérification a
la volée ([FJIMO92])) ou symboliques (fondées sur des diagrammes binaires de
décision).

1. International Organization for Standardization
2. Consultative Committee on International Telegraphy and Telephony
3. CAESAR-ALDEBARAN Distribution Package
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Notre équipe développe maintenant 1F ([BFG1T99b, BFGT99¢c, BFG*00c|), un en-
vironnement de validation pour les systemes asynchrones temporisés. Cet environne-
ment est fondé sur une philosophie d’intégration des méthodes formelles dans la pra-
tique industrielle de vérification et de test ([Sif99]). Ses principales directions de travail
sont : le développement d’une version temporisée du langage SDL (en incluant aussi la
création dynamique des instances de processus) qui comprend aussi des aspects simi-
laires & UML* (une structure d’états similaire aux STATECHARTS [Har87]) et le traite-
ment de la complexité (en utilisant techniques d’analyse statique [BFG99a, BFGO00a,
BFGOO0b], analyse symbolique et abstractions [BL99|, génération composante par com-
posante® [KMO00]). Les principaux atouts de IF sont: un environnement de validation
ouvert, permettant d'un coté la connexion avec plusieurs outils de vérification acadé-
miques (KRONOS [Yov97], SPIN [Hol91], INVEST [BLO98]) mais aussi ’acces aux plusieurs
niveaux de représentation des programmes.

Le laboratoire VERIMAG travaille avec I’équipe PAMPA de I'IRISA sur les fondements
théoriques du test de conformité, la formalisation des concepts et la production d’algo-
rithmes et d’outils correspondant aux idées mises en avant dans ces travaux.

Un résultat de cette coopération est TGV [FJIV97, FJJV96, JIM97, IM99], un outil
pour la génération automatique de tests de conformité. Il illustre I’application de mé-
thodes formelles dans le domaine du test tout en essayant de modéliser le plus possible la
pratique industrielle courante dans la génération automatique de tests de conformité. Le
principe de TGV consiste a synthétiser a partir d’une spécification formelle d’un protocole
et d'un objectif de test (une propriété qu’on désire a vérifier sur une implémentation)
un cas de test qui pourra s’appliquer sur I'implémentation. Ce cas de test est décoré par
des verdicts qui seront utilisés lors de 'application du cas de test a I'implémentation,
pour décider si I'implémentation a réagi conformément a sa spécification formelle. Grace
a une relation de conformité définie formellement, I’algorithme de TGV construit des cas
de test valides (ils ne rejettent pas une implémentation conforme & sa spécification).
TGV a deux modes distincts de fonctionnement :

— le mode explicite, & partir d’une spécification décrite en format ALDEBARAN,
— le mode a la volée, a partir des spécifications formelles (SDL ou LOTOS).

L’objectif de test est décrit en format ALDEBARAN. Le format de sortie de TGV est le
format ALDEBARAN. Le graphe de test obtenu est déplié sous la forme d’un arbre en

4. [Gro99]
5. Compositional Generation en anglais
6. Test Generation using Verification technology
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format TTCNT ([fS92a]), standard de fait dans le monde de test.
TGV a été réalisé au dessus de I’environnement CADP.
L’outil TGV a été utilisé pour des études de cas d’origine industrielle :

— I’étude de cas DREX effectué pour le compte de la DGA, CAP SESA et
FRANCE-TELECOM,

— I’étude de cas sscop ([BFG100d]) fournie par le CNET?®, dans le cadre de 'opéra-
tion 1 du projet FORMA, projet coordonné par le laboratoire VERIMAG.

— il a été utilisé aussi pour générer des séquences exécutables de tests pour un pro-
tocole de cohérence de I'antémémoire® ([KVZ98]).

TGV utilise aussi ObjectGEODE ([Tel]) de TTT. ObjectGEODE est un environnement
de développement dédié au langage SDL, commercialisé par la compagnie TTT . Il sup-
porte SDL-92, I'utilisation de ASN.1 (norme ITU-T z-105), le langage MSC (Message Se-
quence Charts) pour la description des échanges de signaux et la méthode UML ([Gro99])
pour une description orientée objet. Il fournit d’éditeurs graphiques et compilateurs
pour chacun de ces langages et un générateur de code C. ObjectGEODE contient un
simulateur (pour la mise au point) et un vérificateur basé sur des méthodes de model-
checking ([QS82, CES83]). ObjectGEODE a été connecté aux outils d’analyse, de vérifi-
cation et de génération de test issus de VERIMAG et de I'IRISA.

Une intégration des algorithmes dérivés de TGV, dans l'outil de test TESTCOMPOSER,
([KJG99]) de TTT , a été financée par FRANCE-TELECOM.

1.3 Contribution

La génération automatique des cas de test basée sur I’approche modele est limitée
par le probleme d’explosion d’état (les modeles ont une taille exponentielle relativement
aux spécifications).

Rappelons-nous que la génération automatique des cas de test est guidée par des
objectifs de test (concus par des experts). Si un ou plusieurs objectifs de test existent
alors le probleme d’explosion d’état pourrait étre contourné (en utilisant par exemple
des techniques a la volée [FJJM92]) qui construisent seulement la partie explorée du
modele. Les techniques & la volée sont implémentées dans TGV ([Mor00)).

7. Tree and Tabular Combined Notation
8. Centre de Recherche et Développement de FRANCE TELECOM
9. cache memory en anglais
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Mais la conception des objectifs de test pour un modele d’une spécification est dif-
ficile sans le construire explicitement (et cela parce que les parametres de signaux dans
'objectif de test sont traités en énumération).

Dans notre these nous avons essayé de pallier ce probleme et par conséquence nous
nous avons établi deux objectifs:

— le traitement efficace des données en vue de I'extension de 'outil TGV (tel qu'il
existait dans [FJJV97, FJJV96)),

— I’étude d’un langage d’expression pour les objectifs de test.

Ces deux objectifs ont été accomplis par le développement d’une méthodologie de
test basée sur des techniques'® issues des domaines de la vérification et de l’analyse
des programmes (analyse statique!!). Cette méthodologie, décrite dans la figure L1pag
propose un ensemble de procédures qui ont le but de simplifier la spécification en te-
nant compte de sa structure ou de la structure des objectifs de test et cela avant de la
génération des cas de test. On réduit ainsi la taille des systéemes de transitions étique-
tées (STE) qui modélisent les comportements observables de la spécification. Les analyses
de programme appliquées sont ’analyse d’activité des variables, 'analyse de I'utilité (du
controle et des données) et ’analyse d’invariance. Ces analyses, utilisées surtout dans le
domaine de la compilation, ont été étendues a notre représentation intermédiaire (qui
est un ensemble d’automates étendus communicants par files d’attente).

Il faut mentionner que les simplifications ci-dessus sont conservatrices dans le sens
suivant : les résultats obtenus en appliquant TGV, pour deux spécifications (la spécifi-
cation originale et une variante simplifiée de celle-ci) et pour un méme objectif de test,
sont identiques.

Traitement efficace des données
Analyse d’activité

Cette analyse!? calcule, pour chaque état de controle ¢, I’ensemble des variables qui
seront utilisées'® dans un chemin partant de cet état et sans que leurs valeurs dans
’état ¢ soient rendues inutiles'* avant leur premiere lecture. Cette analyse peut étre

10. D’ailleurs ces techniques sont aussi applicables dans le domaine de la vérification par modeles: on
peut simplifier les spécifications en fonction de formules de logique temporelle

11. compile-time analysis en anglais

12. qui est une des plus anciennes analyses statique [Hec77]

13. leurs valeurs seront lues

14. par une instruction qui écrit des valeurs dans ces variables
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Spécification
formelle

l Activité I

Objectif de
test abstrai
. Analyse
Compilateur de
programmes IF
Y Y STE

Objectif de
test concret

Comportemen
Cas de
test

Fi1G. 1.1 — Méthodologie de test

vue comme un cas extréme de I'analyse d’utilité des données (dans ce cas il n’y a pas
de critere de tranchage).

Analyse d’utilité

On couvre ici deux aspects: 1'utilité du code et celle des données. Par le terme utilité
on comprend l'utilité par rapport a l'objectif de test et ’ensemble d’entrée controlables.
L’ensemble d’entrée contrélables comprend tous les signaux (et les contraintes maxi-
males) que le testeur a I'intention d’envoyer vers I'TUT pendant le test. L’analyse d’utilité
du contréle élimine les transitions de la spécification dont les déclencheurs®® n’appar-
tiennent pas a I’ensemble d’entrée controlables. Ensuite on élimine récursivement toutes
les transitions dont I’état source n’a pas de transitions entrantes. L.’analyse d’utilité des
données est faite en utilisant la technique de tranchage!®. On analyse 1'utilité des va-
riables mais aussi celle des parametres de sortie/entrée. Intuitivement, une variable est
utile dans un état si sa valeur, par transitivité, est utile dans un certain endroit de la
spécification!” (choisi par I'utilisateur).

15. triggers en anglais
16. slicing en anglais
17. précisé dans le critere de tranchage
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La technique de tranchage est une technique fortement utilisé dans diverses do-
maines (pour déboguer les programmes, par exemple). Le tranchage dans le contexte
des programmes concurrents a été utilisé pour la premiere fois par [Che93], puis pour des
processus légers '® par [Kri98] et pour PROMELA ([Hol97]) par [MT98]. Dans [DHZ99] il
y a une étude du tranchage des programmes séquentiels en ce qui concerne une formule
de LTL et dans [HCD"99] le tranchage est utilisé pour vérifier et extraire des machines
a état fini & partir des programmes JAVA. Dans [CFR*99] il y a une application du
tranchage dans la vérification des programmes VHDL.

Analyse des données

Une analyse des données est exprimée par un probleme de flot de données ([MR90]).
Ceci est un tuple constitué par un treillis (complet), un espace de fonctions (au moins
monotones), un graphe de flot et une fonction qui attache a chaque transition du graphe
une fonction de transfert (appartenant a l'espace de fonctions). On obtient ainsi un
opérateur de flot dont le plus petit (grand) point fixe est la solution du probleme de
flot. Pour trouver les solutions des problemes de flot nous avons utilisé des stratégies
d’itération existantes dans la littérature ([Hec77, CC92b, Bou93, Muc97, NNH99]). Ces
stratégies comportent deux étapes: [’initialisation d'une (ou plusieurs) liste(s) de travail
et [’itération sur ces listes. Dans tous les cas qu’on traite, les listes sont organisées comme
des files. Dans le cas d’un treillis de la hauteur finie on utilise soit une seule file, initialisée
dans le préordre ou postordre inverse, soit plusieurs files correspondant aux composantes
fortement connexes maximales du graphe de flot. Quand le treillis est de la hauteur
non-finie il faut détecter un ensemble admissible de points d’élargissement ([Bou93])
pour nous trouver dans le cadre de 'interprétation abstraite ([CC92b]) et pouvoir ainsi
calculer une approximation de la valeur des pointes fixes.

Etant donné ce cadre formel on peut obtenir les différentes analyses de données par
instanciation de ce canevas: le treillis, I’espace des fonctions et les fonctions de transfert.
Ceci est fait dans le chapitre 5p, 93

Ensuite il faut prouver que les optimisations qu’on a fait obéissent a un certain critere
de correction. Ceci est un résultat de bisimulation.

Langage d’expression pour les objectifs de test

Nous avons étendu aussi le concept de 'objectif de test. Les objectifs de test abstraits
ont des contraintes symboliques attachées aux parametres des signaux d’entrée. A partir

18. threaded programs en anglais



20 CHAPITRE 1. INTRODUCTION

des contraintes d’entrée les procédures mentionnées ci-dessus calculent des contraintes
pour les parametres des signaux de sortie des objectifs de test abstraits. Ensuite, des
objectifs de test concrets pourront étre dérivés et en utilisant l'outil de test existant
TGV on pourrait générer des tests de conformité.

1.4 Plan

Préliminaires

Dans ce chapitre on rappelle quelques notations (concernant les ensembles, les re-
lations, les algorithmes) et notions théoriques utilisées dans les chapitres suivants (en-
sembles partiellement ordonnés, treillis complets, points fixes, opérateurs d’élargissement
et de rétrécissement).

Validation basée sur les modéles

Dans ce chapitre on présente les principaux modeles (systemes de transitions éti-
quetées et automates étendus communicants) et les approches dans la validation des
programmes : la vérification et le test (de conformité). On décrit ces deux approches en
s’appuyant sur une description commune ([Fer96]). Cette description s’appuie sur le fait
qu’on peut voir le test de conformité et la vérification comme une relation conf entre
I'implémentation et la spécification (ou entre une spécification et une de ses versions
plus raffinée).

Verification

Dans le cadre de la vérification la relation conf est fréquemment une relation de
bisimulation et on mentionne plusieurs approches pour vérifier si IMP conf SPEC.

Test de conformité

Dans le cadre du test de conformité la relation conf est une relation de conformité.
On décrit la place du test dans le domaine v & v ([Hol91]), le probleme du test de
conformité, son description en utilisant la théorie des automates ([LY96]), le cadre formel
de test de conformité ([Tre92, Pha94al). Ensuite on présente I’approche fondée sur la
vérification - algorithme de TGV, suivie par une présentation du test de conformité
symbolique (les principaux approches).
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Analyse du controle

On propose une analyse (statique) du contréle qui, prenant en compte un objectif
de test abstrait et un ensemble d’entrées controlables (éventuellement calculé a partir
d’un objectif de test abstrait), fournit une spécification (éventuellement) simplifiée dont
le modele est bisimilaire avec celui de la spécification initiale.

Analyse des données

On introduit d’abord le cadre formel pour effectuer les analyses de données. Il s’agit
de problemes de flot de données. La plupart des analyses qu’on fournit fait partie du
domaine de la compilation (la propagation des constantes, I’analyse des variables ac-
tives) ou du débogage des programmes. Leurs résultats servent a la simplification des
spécifications, tout en préservant des modeles bisimilaires avec ceux des spécifications
initiales.

Mise en ceuvre

On décrit I'environnement de validation IF, son architecture, ses composantes et la
représentation intermédiaire proposée. Ensuite on fournit une description de la maniere
dont on traduit dans IF les principaux aspects du langage de description SDL.

Ensuite on présente la bibliotheque d’analyse statique implémentée. Il s’agit de I'im-
plémentation, dans le cadre d'une bibliotheque d’analyse statique pour 1F, des algo-
rithmes présentés dans les chapitres 4,5 et 5p,.93.

Enfin on présente les résultats obtenus par leur application sur des protocoles de taille
industrielle: sSCOP (un protocole mono-processus) et MASCARA (un protocole multi-
processus). Le séquentiel de vol d’ARIANE 5 servira comme exemple de I'application de
la propagation de constantes pour des variable temporisées.
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Chapitre 2

Préliminaires

2.1 Notations

On utilise les notations suivantes:

1. Comme notations générales: a = b signifie a est une notation pour b,

a.b={aa+1,...0},

2. Pour les ensembles: N est ’ensemble des entiers naturels, Z est 1’ensemble des
entiers et () est ensemble vide. L’union est notée A U B, l'intersection A N B, la

différence ensembliste A \ B, le produit cartésien A x B ou [ A;, avec [] A; 2
iel i€l

a = (a[l],...,a[d],...) = (ai),c;- L'inclusion des ensembles est notée A C B et

I’appartenance a un ensemble = € A.

On note 24 I'ensemble des parties de A et | A| le cardinal de 'ensemble A.

Si A est un ensemble alors € (¢ ¢ A) est le mot de longueur 0, A™ est l'ensemble

n fois
.

des mots sur A de longueur n (ensemble isomorphe avec AxAx... x /f), AT est
I’ensemble de mots finis sur A, de longueur strictement positive, A* est ’ensemble
de mots finis sur A et A“ est ’ensemble de mots infinis sur A.

Sia,be [[Ai et K CIalorsa=0bmod K = (Vk)(k € K = alk] = b[k]). On uti-

icl
n fois
lise aussi la notation a” = a¢-a-...-a.

3. Une relation binaire R entre les ensembles S et T est R C S x T.
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Une relation R C S x S est réflevive si (Vs)(s € S = (s,s) € R), symétrique si
(Vs)(Vt)((s,t) € R = (t,s) € R), anti-symétrique si (Vs)(Vt)((s,t) € RA(t,s) €
R = s =1t) et transitive si

(Vs1)(Vs2)(Vs3)((s1,82) € RA (82,83) € R= (s1,83) € R).

Une relation R C S x S est un préordre si elle est réflexive et transitive, un ordre
partiel si elle est réflexive, anti-symétrique et transitive, un ordre total si c’est un
ordre partiel et (Vs)(Vt)((s,t) € SxS = ((s,t) € RV (t,s) € R)), une équivalence
si elle est réflexive, symétrique et transitive.

Soient R{ C X xY et Ry CY x Z deux relations. La relation composée de Ry et
Ryest RioRy={(z,2) |z € XANze ZA(TyeY)((z,y) € Ri A (y,2) € Ry)}.

La relation inversede RC S x T est R-'CT x S t.q. (z,y) € R < (y,z) €
R7L.

La relation identité de S est 1¢ = {(s,s) | s € S}.

On utilise la notation k (k € S) pour la relation incluse dans Sx S: {(s,k) | s € S}.

. Soient S, T' deux ensembles. Une relation R C S x T est une fonction partielle de S

vers T si (Vs)(Vt1)(Vt2)((s,t1) € RA(s,t2) € R = t1 = t) et une fonction (totale)
de S a T si elle est une fonction partielle et (Vs)(s € S = (3t)(t € T A(s,t) € R)).

Par S — T ot T° on dénote I'ensemble de toutes les fonctions totales de S & 7.

Par [v/z]e on dénote la substitution de la variable z par la valeur v dans l’ex-
pression e. La méme notation est utilisée pour les fonctions: soient f : S — T,
s € SetteT. La fonction [t/s]f : S — T est définie de la maniére suivante:
[t/s]f(x) = f(x) si x # s et t sinon. On utilise la méme notation pour les produits
cartésiens: si 0 € [[ Ai, k € I et a € Ay, alors [a/k|0 € [] A; et [a/k]0]j] = 0[j] si
el el

j # k et a sinon.

Si f:S — T est une fonction de S a T et X C S alors f(X) = {f(z) | z € X}.
On applique la méme notation dans les cas ot le domaine ou I’ensemble des valeurs
de f sont des produits cartésiens.

2.1.1 Algorithmes

Les algorithmes de chapitres suivants sont présentés dans une notation informelle

similaire & la notation ICAN ([Muc97]) ou aux langages C et PASCAL:

1. Chaque instruction est suivie par un séparateur (;).
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2. L’instruction d’affectation a la syntaxe x := exp, l'instruction de branchement est
similaire a I'instruction if de C:

if (exp — bool) | if (exp — bool) | if (exp — bool)
1nst; nst; 1nst;
[endif] : :
else else if (exp — bool)
mnst; mnst;
endif else
mnst;
endif

3. Les instructions d’itération sont aussi similaires aux langages C, PASCAL:

foreach (---) | while (exp — bool)
mnst; mnst;
[endfor] [endwhile]
foreach (---) | while (exp — bool) | repeat
mnst; mnst; nst;
endfor endwhile until (exp — bool)

4. On utilise les instructions return et break avec la sémantique du langage C.

On identifie les types avec leur ensemble de valeurs. On ne précise pas les types de
base, mais on inclut ici les types booléen bool et entier int. Les types composés sont
obtenus en utilisant les constructeurs suivants:

1. Si T est un type de base alors on peut construire les types file et pile dont la
syntaxe et les opérateurs sont présentés a la table 2.1p,96. Si f est une file (pile)
de T et e est un ensemble de T alors on utilise la notation f.Push(e) qui signifie

une énumération aléatoire de tous les éléments de e avec leurs insertion dans e:
foreach(s € e)

f.Push(s);

2. De méme, si T est un type de base alors on peut construire le type ensemble dont
la syntaxe et les opérateurs sont présentés a la table 2.2, 5. Les opérateurs <
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Déclarations Opérateurs Notations, utilisations
T — { ;EZ j: f; Push : T' x T — T' | x.Push(t)
r:T Pop:T =T t :=z.Pop()
t:T Top :T' — T t:=x.Top()

Empty : T' — bool |z =10

Reverse : T" —T" | x := x.Reverse

TAB. 2.1 — Les types file, pile

Déclarations Opérateurs Notations, utilisations
T' = ensemble de T | U:T' xT' =T’ z:=xzUy
x,y,z: T N:T' xT' =T z:=xzNy
t:T \:T'xT =T z:=x\y

Empty : T' — bool | x = ()

In:T'xT —bool |tEx

{}:T—>T z:= {t}

Q: T =T <z

<«:T'—T 4z

TAB. 2.2 — Le type ensemble
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et <« signifient la sélection aléatoire d’un élément et respectivement la sélection
aléatoire suivie par élimination de 1’élément.

3. SiT,Ty,...,T, sont des types de base alors on peut construire les types tuple et
fonction dont la syntaxe et les opérateurs sont présentés a la table 2.3, 27).

Déclarations Opérateurs Notations, utilisations
T =Ty x...xTy N:T' x{1,...;k} = U T;|t:=x[f]

i€{1,...k}
r: T )Ty x...xTy—=T = (t1,... 1)
t:7T;

tiin,ie {1,,]{7}
T”:TIX...XT]C—>T ()IT1X...XTk—>T t:y(tl,,tk)
y . T//

t:T

tilﬂ,ie {1,,k}

TAB. 2.3 — Les types tuple et fonction

Par ailleurs on utilise les types STE et PFD qui dénotent les systemes de transitions
étiquetées (définition 3.1, 35)) et les problemes de flot de données (définition 5.1p,.97]).
Pour les variables de type STE ou PFD (ex. z : STE) on utilise aussi la notation préfixée
z. pour identifier les éléments composants (ex. z.X).

La notation pour les commentaires est identique a celle de ¢++.

La définition, la déclaration et I'utilisation des procédures obéissent aux regles du
langage PASCAL: elles peuvent contenir des définitions des procédures (ou seulement
leurs déclarations), des définitions de types. Un exemple de procédure est fourni a la
table 2.4y, 95 : la procédure Procl contient, entre autres, la définition de la procédure
Proc3 et la déclaration de la procédure Proc2.

2.2 Ensembles partiellement ordonnés, treillis

2.2.1 Ensembles partiellement ordonnés

Définition 2.1 (Ensemble partiellement ordonné)
Un ensemble partiellement ordonné est la paire (L,C), ou L est un ensemble et
C C L x L est un ordre partiel.

La hauteur d’un ensemble partiellement ordonné (L, C) est
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procedure Procl (a: TypeA; var b: TypeB)
type
TypeC = ... ;
var
c: TypeC,
procedure Proc2;
procedure Proc3 (bl : TypeB; var cl : TypeC')
type
var
begin

endproc Proc3 ;

begin
end.
TAB. 2.4 — Une procédure
h(L) = maz{|S|| S C L A S totalement ordonné}. .

Observation 2.1 Sia C b= a L bAa#b, on pourrait représenter (L,C) comme un
graphe orienté G, avec pour neuds les éléments de L et une aréte entre a etb (a,b € L)
siaCbANVr)(r e L=—(aCzC b))t

Définition 2.2 (Chaine)
La séquence (z,)nen dans (L, C) est une chaine croissante si x; = x;,1 pour tout
1€ N. .

Définition 2.3 (Monotonie)
Une fonction f : L — L est monotone croissante si (Va)(Vb)(a € LAb € LANa C

b= f(a) C f(b)). .

Définition 2.4 (Bornes)
Soit S C L. Un élément b € L est:

1. un majorant de S (noté S C b) si (Vs)(s € S = s Cb).

1. c’est une représentation minimale t.q. si a —a, b et b — g, c alors on peut déduire, par
transitivité, que a C ¢, sans que pour cela une aréte soit nécessaire
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2. un minorant de S (noté b C S) si (Vs)(s € S=bLC s).
3. la? borne supérieure de S (noté LU.S) si:

(a) U.S est un majorant de S et
(b) C’est le plus petit des majorants de S: (V0')(0' e LASCV = USLC).

4. la® borne inférieure de S (noté MS) si:

(a) .S est un minorant de S et
(b) C’est le plus grand des minorants de S: (V0')(0' e LAY TS =0 CNSY).

Lemme 2.1 (Produit cartésien)
Soient (L1, 1) et (Lo, Ca) deux ensembles partiellement ordonnés et soit CC Ly X Ly

t.q. (z1,72) C (y1,942) <= x1 Ty y1 A xo Ty yo. Alors:
1. (L1 x Ly, C) est un ensemble partiellement ordonné,

2. Un élément (by,bs) du produit cartésien est un majorant (minorant) de S; X Sy C
Ly x Lo si et seulement si b; est un majorant (minorant) de S;, i € 1 .. 2.

3. Laborne supérieure (inférieure) de S1 xSy C Ly X Ly est ’élément (U Sy, .Sy) (resp.
(MSy,M.Ss) ).

2.2.2 Treillis

Définition 2.5 (Treillis (complet))
Un treillis (complet) est un ensemble partiellement ordonné (L, C) t.q. toute partie
finie (respectivement partie) de L admet une borne supérieure et une borne inférieure.
On le note avec (L,C U, M, L, T)ou L =MLet T =UL.Siz,y€ LalorszlMy =
M{z,y} et x Uy = U{z,y}. .

Exemple 2.1

1. Le treillis 2~ de parties d’un ensemble L: (25, C,U,N, 0, L).

2. si elle existe elle est unique, & cause du fait que C est anti-symétrique
3. la méme observation que pour la borne supérieure
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2. Le treillis de vecteurs de bits Bv: ({0,1}, <,J,M,0,1) (isomorphe avec le treillis
de parties d’un ensemble de cardinal 1).

3. Le treillis Q — L, ou @) est un ensemble fini et L un treillis complet, est le treillis
complet (Q — L,C', L/, 7, L' T') avec:

(a) fC'g < (V)(l e L= f(I) Eg(l)).
(b) (f " 9)(1) = F{) M g(D).

() (f L )() fF)Uy(l),

(d) T'=T

(e) L

4. Le treillis de constantes cONST: ({L, T,0,+1,+2,---}, C 1,1, L, T) dont Geonsr
est représenté a la figure 2.1y, 31].

5. Le treillis d’intervalles entiers INT est (Iz U {L},C,M, L, L, [—00,00]) otr:

(a) Iz ={[a,b] |a € ZU{—o0},b e ZU {0}, a < b},

(b) [b,c]Cla,d] <= a< b< ¢< d,

(¢) (V[a,b])([a,b] € Iz = L C [a,b]),otaCb=aC bAa#b,
(d) (V][a,b])([a,b] € Iz = L U][a,b] = [a,b] A LM [a,b] = L),
(e) [a,b] U]ec,d] = [min(a,c), max(b,d)],

Le graphe Giyr est représenté dans la figure 2.1y, 3.

Lemme 2.2 (Produit cartésien)

Soient (L;, C;, L;, My, Ly, T;) deux treillis complets. Le treillis

(Ly x Lo, &, 1,1, (Ly, Lo), (T1, T2)), ott ordre partiel C est celui de la lemme 2.1, 20,
(z1,m2) U (y1,y2) = (21 Uy y1, 22 Us y2) et (z1,22) M (y1,y2) = (21 My y1, 22 Mo yo) est un
treillis complet. .
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FRTT

Fia. 2.1 — Les treillis CONST et INT

31
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Lemme 2.3 (Union disjointe)
Soient (L;, C;, L;, My, Ly, T;) deux treillis complets. Le treillis
(Ll X {1} U L X {2}7 C,u,rm, La T)a ou:

(a,i) C(b,j) &= i<jV(i=jAal;b)
(aU;bi) , i=3

(aal)l—l(baj): (baj) ) Z<J T:<T272>
(a,1) , 1>

(@aM;byi) , i=7

(a, i) 11 (b, 7) = § (b,7) , P> L=(Lli,1)
(a,1) A
est un treillis complet (on utilise la notation Ly U Ls). .

Définition 2.6 (Continuité)
Soit (L,C, U, M, L, T) un treillis complet. La fonction totale f : L — L est continue

si pour toute chaine (z,)nen, f(UnenTn) = Unenf(Zn)- .

2.2.3 Points fixes

Définition 2.7 (Point fixe)

Soient (L, C, LI, M, L, T) un treillis complet et f : L — L une fonction monotone. Un
point fize de f est un élément x de L t.q. f(x) = z. Soient &y = {x |z € LA f(z) =z}
et Ufp(f) = NPy, gfp(f) = Uy .

Lemme 2.4 (Monotonie et hauteur finie implique continuité)
Si L est un treillis complet, de la hauteur finie et f : L — L est monotone alors f
est continue. .
Preuve
Voir annexe By, 173

Théoréme 2.1 (Calcul de point fixe - Kleene-Tarski)
Soient (L,C, L, M, L, T) un treillis complet et f : L. — L une fonction totale. Alors:

1. Si f est monotone alors L,en (L) T Ifp(f) et gfp(f) E Muenf™(T).

2. Si f est continue alors Ifp(f) = Unen/f"(L) et gfp(f) = Muenf™(T).
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Preuve
Voir annexe By, 174].

Observation 2.2
Le théoreme précédent a lieu aussi si on prend au lieu de T, L tout a € L avec la
propriété: gfp(f) C a C T (respectivement 1 C a C ifp(f)). .

2.2.4 Elargissement, rétrécissement

Les opérateurs d’élargissement et de rétrécissement ont été introduits ([Cou78]) pour
permettre et accélérer le calcul des approximations des points fixes dans le cas ou le
treillis a la hauteur infinie.

Définition 2.8 (Elargissement)
Soit (L,C,U,M, L, T) un treillis complet. L’opérateur binaire V : L x L — L est un
opérateur d’élargissement ([CCI2b]) si:

1. Vz)(Vy)(r e LANye L= xz,yCxVy) et

2. Pour toute séquence croissante (Z,)nen, la séquence croissante (Y, )nen, définie
Yo = To

, est constante a partir d’un certain
Yntl = YnVZTni1 ,Vn EN P

comme suit: {

rang.

Définition 2.9 (Rétrécissement)
Soit (L, C, U, M, L, T) un treillis complet. L’opérateur binaire A : L x L — L est un
opérateur de rétrécissement (|[CCI2b]) si:

. Vo)(Vy)(r e LANye LAyCx=yLCaAyLC x)et

2. Pour toute séquence décroissante (2, ),en, la séquence décroissante (y,),en, définie
Yo = Zo

y Yn AT VneN est constante a partir d'un certain
n+l = Yn n+l

comme suit : {

rang.
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Exemple 2.2 Pour le treillis INT, des opérateurs d’élargissement et de rétrécissement
sont définis comme suit ([CC92b]):

1. Elargissement :

(VX)X €Iz = (LVX = X) A (XVL = X)))

MﬂVMﬂZMﬂ,me:{

-0 , c<a { oo , b<d
: et f= .
a ,  sinon b , sinon

2. Rétrécissement :

(VX)X €Iz = (LAX = L) A (XAL = 1))

Mﬂﬂbﬂzmﬂ,me:{cva=—w df:{d,b:m

a , sinon b , sinon

Théoréme 2.2 (Approximation par élargissement [CC92b))
Soient (L,C,U,M, L, T) un treillis complet, f : L — L une fonction continue et
V :L x L — L un opérateur d’élargissement.
T , flz) E
z;Vf(z;) , sinon '
Alors (z,)nen est constante a partir d’un certain rang et sa limite a € L est t.q.

ifp(f) Eacet f(a) Ca. .

Soit la séquence (Z,,)nen: To = L et 2,41 = {

Théoréme 2.3 (Approximation par rétrécissement [CC92b])

Soient (L,C, L, M, L, T) un treillis complet, f : L — L une fonction continue, A :
L x L — L un opérateur de rétrécissement et a € L la limite de la séquence croissante
du théoreme 2.2p, 34).

Soit la séquence (Yn)nen: Yo = @ €t Yiy1 = YA f(ys).
Alors (y,)nen est constante & partir d’un certain rang et sa limite ¢’ € L est t.q.

ifp(f) Ed. "

2.2.5 Itérations chaotiques

Dans le cas ou L est un treillis complet et f est une fonction continue de Parité n (f :

[I1 L — I L) on peut utiliser pour le calcul de ifp( f) les itérations chaotiques ([Cou98]) :
i=1 i=1

Définition 2.10 (Itérations chaotiques)
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Soient L un treillis complet, f : [[ L — ][] L une fonction continue et § : N —
i=1 i=1

211} yune stratégie d’itération (t.q. cﬁaque i € {1,...,n} apparait infiniment souvent :
(Vi) (VE) (1 <i<nAkeN= (3j)(j>kAi€pB())):
Une itération chaotique (croissante) est la séquence (z*)ren, ott: 20 = (L,..., 1) et
k k :
k+1 fi(x17"'?xn) ) ZEB(IC) .
z; _{xf 7i¢ﬂ(k),‘v’261..n. .

Théoréme 2.4 ([Cou78])
La suite (z¥)ren est croissante et sa limite est le point fixe de f (Ifp(f) = Urenz®).
Preuve
Voir annexe By, 174
(m}

Dans le cas des treillis de hauteur non finie (ou ne vérifiant pas la condition de
chaine) on introduit dans la définition des itérations chaotiques croissantes les suites
élargies et on obtient les itérations chaotiques approchées supérieurement ([Cou78]):

Définition 2.11 (Itérations chaotiques approchées supérieurement)
Soient L un treillis complet et f: [[ L — [] L une fonction continue et 5 : N —
i=1 i=1
2{1-n} une stratégie d’itération (t.q. chaque i € {1,...,n} apparait infiniment sou-
vent) ((Vi)(Vk)(1<i<nAkeN= (3j)(j>kAiec(())))):-

1. Le graphe de dépendance de f est un graphe orienté avec les noeuds étiquetés avec
i,i € {1,...,n} et des arcs entre (i,j) si dans le calcul du point fixe z de f le
calcul de la composante x; dépend du celui de la composante ;.

2. Soit £ C {1,...,n} un ensemble t.q. tout circuit non trivial du graphe de dépen-
dance de f passe par au moins un point de E.

Une itération chaotique croissante approchée supérieurement) est la séquence (2*)ren,
z} , i ¢ B(k)V fi(a") C af

ot: 2% = (L,..., 1) et 2F =& fi(aF) , i€ B(k)\ ENA fi(2F) Z 2F
ohV f;(2F) i e B(k)NEA fi(2F) Z 2F

Théoréme 2.5 ([Cou78|)
Si f est continue, la suite (2*),en est constante & partir d’'un certain rang et sa limite
r est un post-point fixe de f (f(x) C x). .
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Chapitre 3

Validation basée sur les modeles

La validation des systémes répartis (protocoles) consiste & s’assurer que les implé-
mentations des systémes sont conformes a leurs spécifications (ensembles des propriétés
qu'on attend d’un systéme). Plus formellement : valider le systéme S signifie a4 véri-
fier si la spécification SPEC de S et son implémentation IMP satisfont la relation conf :
IMP conf SPEC.

On suppose toujours qu’on peut associer aux implémentations une sémantique opé-
rationnelle, donnée par un STE' (méme dans le cas ol on ne connait pas la structure
de celle-ci). En fonction de I'information qu’on posséde sur la structure des implémen-
tations on peut appliquer les techniques de validation: la vérification formelle (section
3.31p.51)) et le test (section 3.4, 59]).

On commence par une présentation des modeles formels qu’on utilise: il s’agit de
systemes de transitions étiquetées (section 3.1, 37) et d’automates étendus communi-
cants (section 3.2, .4¢)).

3.1 Systemes de transitions étiquetées

Les systémes de transitions étiquetées (STE) sont utilisés comme modele séquentiel
sémantique? (en utilisant la technique d’entrelacement) pour les systémes concurrents :
ccs ([Mil80]) et csp ([Hoa85]) mais aussi comme modele théorique dans les domaines
du test de conformité ([Bri88]) ou de la vérification des systemes [(QS83, CES83, Sif82]:
comportementale énumérative (en utilisant relations de simulation et de bisimulation :

1. systeme de transitions étiquetées
2. De maniere générale, la sémantique opérationnelle d’un langage permet d’associer a un programme
un STE
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ALDEBARAN ([Fer88, Mou92, Ker94, BFKMO98]) ou [BdS92]) ou logique (par évaluation
de formules de logique temporelle [Cle90, FM95]).

Définition 3.1 (Systéme de transitions étiquetées)

Un systéme de transitions étiquetées S est un tuple (Q, X, {—=| a € X}, qo), on1 Q est
’ensemble des états, ¥ est ’ensemble des étiquettes (actions), les relations de transition
sont t.q. (Va € £)(—=C Q x Q) et gy € Q est I'état initial. .

On note STE(X) I'ensemble de tous les STEs avec 'ensemble des étiquettes 3. Pour
identifier les éléments d’un STE (ex. S) on utilise les notations: S.Q, S.X, S.qp -

On utilise la notation ¢ — ¢’ = (3¢)(3¢')(3a)(q € QNG € QAa € XN (q,q) €-).
Si 'un des éléments du triplet (g, a,q’) est fixé (ex. ¢) alors on omet la condition d’ap-
partenance au domaine (ex. ¢ € Q): ¢ — ¢ = (3¢)(3Fa)(¢ € QAa € LA (q,¢) €-2).
La notation ¢ — signifie (3¢')(¢' € Q A ¢ - ¢').

Les fonctions prédécesseur et successeur sont Pre,, Post, : 2¢ — 2%, définies pour
tout a € X:
Pre,(S)={q1a€ QA (3Bd)d € SNqg—q)}
Posto(S) ={d'| ¢ € QA (3q)(a € SAqg— )}

Si A C ¥, on utilise les notations:

Prea(S) ={q|qe QA (Ja)(a € ANq € Pre,(S))}  Pre(S) = Prex(S)

Postp(S) ={q| q€ QAN (Ja)(a € ANqé€ Post,(S))} Pre(S) = Posts(S)
Si S = {q}, on utilise les notations Pre(q) et Pre,(q) (et de méme pour Post).
S est déterministe si (Va)(Vq)(a € AN q € Q = |Post,(q)] < 1).

La fermeture réflezive et transitive de relations {——| a € ¥} est I'ensemble des
relations {——| ¢ € ©* A -2 C Q x Q}, définies comme suit: ——= 1gyq et si

a €Y etoc X alors ~5=-" o %5, On utilise les notations — = |J -2 et
oex*
+ . o
— = U —.
cext

Sip€ Q,0 € X alors pafter 0 = {q | q € Q Ap —= q} est I'ensemble des états
accessibles de p par la trace o (si S est déterministe alors le cardinal de cet ensemble est
1) et trace(p) = {o | 0 € £*Ap after o # 0} est 'ensemble des traces de S commengant
avec p.

Un chemin v de S (de longueur n) est une séquence: gy —+ g1 — ... —2 gy, ol
G €Q,Vie0.. na €X,Viel. netlesétats q,...,q, sont distincts.
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Les chemin v est un cycle si gy = qn.
S est acyclique s’il ne contient pas de cycles.

Dans la suite on rappelle la notion de composition asynchrone des STEs et quelques
relations permettant d’établir des criteres de comparaison entre STEs.

Définition 3.2 (Produit asynchrone de STESs)

Soient pi,py deux STEs: (Qy, X, {——il a € %;},¢), i € 1..2. Leur produit asyn-
chrone P1 ||| po est le STE: (ng,zlg, {L>12| a € 212}, (q&,qg)), ou Y2 = X7 U g et
Q12 C Q1 X Q- {i>12| a € Y9} sont construits inductivement, en appliquant les
regles:

_— 3.1
(45, 45) € Qn2 (8:1)
(q1,92) € Q12 @1 5 ¢ (3.2)
a€Xi (¢,0)€ Qe (¢1,0) —1n (¢ ¢)
(¢1,32) € Q2 G2 —2 ¢ (3.3)
a€Y (q,0) €Qu (q1,0) —12 (q1,¢)

L’algorithme qui implémente les équations 3.1, 30], 3.2,.39] €t 3.3[p.309] est montré a
la table 3.1, 49)-

Lemme 3.1 (Associativité)
Si p1,p2,ps € STE(R) alors (py [[| p2) [[| ps = pu (Il (p2 ]| ps) ("égalité des tuples dans
le sens ensembliste). .
Preuve
La preuve résulte immédiatement par inclusion réciproque.
0

Le lemme précédent suggere qu’on peut omettre les parentheses quand on écrit le
produit asynchrone de plusieurs STEs.

Dans la suite on introduit une opération entre STEs qui sera utile dans les analyses
de flot de données inter-processus.

Définition 3.3 (Union de STESs)
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procedure Async
( (Qu,%1,{—=1] a € 51}, ¢)) : STE;
(Q2, 52, {—2] a € 3o}, ¢) : STE;
var (Qa, Y12, {——12| @ € 12}, ¢d?) : STE )
var
S:pile de Q1 X Q;
x, succ: Q1 X Qo;
y: Q1 UQy;
begin
qé2 = (Q(l)an)Q Q12:= 0; X19:= ¥ U Xo;
foreach (a € ¥q)
L>12 = 0
S:= 0;
S.Push((qq,93));
while (S # 0)
x :=S.Pop();
Q12 = Q2 U {z};
foreach (a € %)
foreach (y € Postl(z[1]))
suce := (y,x[2]);
0= 19 U{(, suce) };
if (succ ¢ SUQ12)
S.Push(succ);
endfor
foreach (a € Xy)
foreach (y € Post2(z[2]))
suce := (z[1],y);

s 9= U{(w, suce) };
if (succ ¢ SUQ12)
S.Push(succ);

endfor
endwhile
end.

TaAB. 3.1 — Calcul du produit asynchrone
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Soient pi1, p deux STEs disjoints®: (Q;, Bi, {—i| a € Bi},¢8), i €1 .. 2.

On considere ¥1, %y C ¥ (X est 'univers des étiquettes) et soit I'opérateur partiel-
lement défini ||: ¥ x ¥ — .

Leur union p; U py est le STE: (Q1a, Y12 X {0,1,2},{=| a € 15 x {0,1,2}}, ¢¢?),
ol: Yo, Qo = (Q1U Q2 \ {gt, 2}) U {qd?} et {*=] a € By x {0,1,2}} sont construits
inductivement, en appliquant les regles:

g —iq i€l.2

o (3.4)

(a,i) € X152 x {0,1,2} ¢ € Q2 ¢*—> ¢

i € i — 4 el 2

q Q12 q qz qz # QO t = (35)

(a,7) € B2 x {0,1,2} ¢ €Qr2 ¢ — g

GEQr ¢—iqg ic€l.?2
— (3.6)
(CL, Z) € 212 X {07 172} q; — %%2

0,0 E€EQr ¢ —1¢ @—9qy, al|la€X (3.7)

a1llas,0
(a’l || a270) € Yia X {071’2} qll c Q12 q2( IM) q,l

Exemple 3.1 Vour l'exemple 3.2,43). Ici on considere que les deux STEs 1,2 sont a la
fois des STEs mais aussi des T-STEs. Le STE 1 U2 est le STE union et 7 —1UT — 2 est
le T-STE union de 1,2 (vus dans ce cas comme des T-STES).

Observation 3.1
La construction ci-dessus s’étend facilement pour n STEs: on remplace tous les états
initiaux par un autre état initial et on construit les transitions étiquetées avec a || b.
L’opérateur || sera utilisé dans la suite pour modéliser le concept de communication
synchrone ou asynchrone entre les deux STEs. .

On utilise aussi les notions de simulation et de bisimulation ([Par81, Mil80]). Plus
généralement ces relations peuvent étre paramétrées par une famille de langage réguliers
A (A C 297D 4 mais on aura besoin seulement du cas A = X.

Soient S; = (Qi, %, {—=i| a € £}, ¢}), avec i € 1 .. 2, deux STEs.

Définition 3.4 (Simulation)

3. dans le sens ensembliste
4. [Mou92]
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La relation siMm C (7 X Qo est une simulation si

(Vp1)(Vp2)(Ya)(Va1)  ( (p1,p2) €SIM A p1 —1 ¢
= (32)(p2 ——2q2 A (q1,q2) € SIM)

).

Définition 3.5 (Bisimulation)
La relation de simulation BSIM C (1 X (02 est une bisimulation si BSIM™
relation de simulation :

(Vp1)(Vp2)(Va) ( (p1,p2) € BSIM A
(

Va)(p1 ——1 @1 = (3g2)(p2 —=2 @2 A (q1,¢2) € BSIM) )
A\

(Vg2) (p2 =2 g2 = (@) (p1 =1 @1 A (q1,¢2) € BSIM) )

L est une

La relation de bisimulation utilisée dans la suite est la relation de bisimulation forte

~ ([Par81]) construite comme suit (lorsque les ensembles @1, Q2 sont finis): ~ = [] ~,
neN
et

( ~0 = Q1 %X Q
~opr = {(p1,p2) | (p1,p2) € Q1 x Q2 A (Va)(a € ¥ A
V1) (g1 € Q1 Apr —1 1 =
Ge) (@@ A pr—=20 A @i ~n @) A
(Vg2) (g2 € Q2 Aps —=52 g2 =
Ga)@ €@ A pr——=1¢ A @1 ~a @)}

\

3.1.1 Actions internes

Une catégorie particuliere de STEs est constituée par les STEs avec des actions in-
ternes (non-observables), dénotées par I'étiquette 7. Un 7-STE est le STE: (Q, X7, {—=| a € 2, }, q0),
ou X, =X U{r}.

On utilise la notation STE,(X) pour 'ensemble de tous les 7-STEs avec 1’ensemble
des étiquettes 3 et STE, pour 'ensemble de tous les 7-STEs.

En utilisant la fermeture réflexive et transitive de relations {——| a € %, }: {-Z3|-T»€
Q x Q Ao € XF}, on construit les relations de transition suivantes: {==|==¢€ Q x
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Q/\JGE*}:%zT—*)etsiaeEetaGE*alorséz%o#o%et
=25 == 0 0= 0=2 0 ==.

Sip€ Q0¥ AC Y alorspafteroc=1{q|q€ QANp==>q}, trace(p) = {0 |
o € X Apafter o # 0}, p after o refuses A = (I )(p' € QAp = p' A (Va €
A)(—p' ==) et p after o deadlocks = p after o refuses X.

Définition 3.6 (Union de 7-STES)

Soient py,py deux 7-STEs disjoints: (Q;, X%, {—;| a € L1}, q}),i €1 .. 2.

On considere 31, %2 C ¥, (B, est P'univers des étiquettes) et soit I'opérateur par-
tiellement défini [|: 3, x ¥, — 3.

Leur union py Upy est le 7-STE: (Q19, X212 x {0,1,2}, {-——| a € 212 x {0,1,2}}, ¢?),
oi: X2 Q12 = (Q1UQo U {q?} et {=]a € X2 x {0,1,2}} sont construits inductive-
ment, en appliquant les regles:

‘ = (3.8)
(1,0) € 212 x {0,1,2} ¢ € Qi q*> — ¢
it q el .2
qO qz ? (a Z) (39)
(a,i) € ¥12x {0,1,2} ¢ € Q2 ¢f°> — ¢
1 q g %,
7,02 € Q12 @1 14 Q2 2@y ay |l az € (3.10)

a2,0

(ar | a2,0) €22 % {0,1,2} g€ Q0" g}

Exemple 3.2 (Union des (7-)STEs) Dans la figure 3.1, 447 on a représenté deux STEs,
notés par 1 et 2 et leur unions: 1U2 et 7—1 U 7—2 (on a considéré que 1 et 2 sont
aussi des T-STES). Dans les cas de 1 U 2 les états initiauxr de 1 et 2 sont remplacés
par un seul état initial (régles 3.4[p.a1) et 3.6[p_41]) et dans le cas det—1 U 7—2 on
ajoute un nouveau état (qui devient ['état initial) et des nouvelles transitions de cet état
vers les anciens états initiaur de chaque T-STE (conformément a la régle 3.8[,.43)). On a
considéré aussi que l'opérateur || est défini seulement dans le cas de c || d et on a ajouté
la transition conformément auzx régles 3.71,.41) ou 3.10(,.43)-
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1U2

Fia. 3.1 — Union des STEs
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3.1.2 Actions d’entrée et de sortie

Une sous-catégorie de 7-STEs est constituée par les STEs a entrée-sortie (IOSTES).
Ceux-ci ont I’ensemble d’étiquettes X partitionné en deux sous-ensembles :33;, ’'ensemble
d’étiquettes d’entrée et ¥, 'ensemble d’étiquettes de sortie.

On utilise la notation ZOSTE(X, o) pour 'ensemble de tous les IOSTEs avec ’en-
semble des étiquettes d’entrée X et celui des étiquettes de sortie Yo et ZOSTE pour
I’ensemble de tous les 10STEs.

Pour utiliser les 10STEs dans la modélisation des systemes distribués on leur impose
quelques conditions :

1. Dans [LT89] on impose la condition forte d’entrée autorisée®: dans chaque état
et pour chaque action d’entrée il existe une transition étiquetée avec cette action:
(Va € ©1)(Vp € Q)(p —=). Dans [Pha94a] cette condition est la condition de
complétude.

2. Dans [Tre96] on impose la condition d’faible d’entrée autorisée®: dans chaque état
et pour chaque action d’entrée a de ¥ il existe une trace ==: (Va € X;)(Vp €

Q)(p =).

3. Dans [FJJV97, FJJV96] on définit la condition de contrélabilité: dans chaque état
si une sortie” est autorisée® alors elle est ’étiquette de la seule transition sortante
de cet état.

4. Dans [Pha94a] on impose 'existence d'une correspondance bijective entre les en-
sembles Xy et Xp: Xy ={7ala€ L} et Xp={la|ac L}.

Les 10STEs sont utilisés pour modéliser des systemes avec des communications asy-
métriques® (et dans ce cas les étiquettes d’entrée signifient les actions controlables et les
étiquettes de sortie les actions observables). Les conditions d’entrée autorisée (forte ou
faible) signifient que le systeme (modélisé par le IOSTE) ne peut jamais refuser d’inter-
agir avec I'environnement quand l'initiative appartient a celui-ci (dans tout état, toute
entrée est autorisée et sera acceptée par le systeme).

5. strong input enabling en anglais

6. weak input enabling en anglais

7. dans le cas ou le I0STE modélise un observateur ol une entrée dans le cas ol le IOSTE modélise
une implémentation

8. enabled en anglais

9. les communications dont on peut établir a qui appartient I'initiative de la communication
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La condition de controlabilité est utile dans la génération de test: dans un cas de
test, dans chaque état, on peut soit attendre une émission du systeme sous test soit lui
envoyer un message.

3.2 Automates étendus communicants

Les automates étendus communicants (AECs) constituent aujourd’hui un modele lar-
gement utilisé dans la spécification et la validation des protocoles. L’évolution vers ce
modele a commencé par I'utilisation des automates pour modéliser formellement les pro-
tocoles. Il est mentionné dans [Hol91] que leurs utilisation a commencé avec [BSW69].
Les automates étendus ([Hol91, Pha94al) constituent un modele plus expressif que les
STES en ce qui concerne l’expression et la manipulation des données (en utilisant des
variables). Les automates communicants ont été introduits par [BZ83]. Ils enrichissent
les STEs en permettant ’expression des interactions entre plusieurs processus et l'envi-
ronnement (par échanges des messages via canaux de communication).

On utilise les AECs comme langage de spécification. Plus précisément les spécifica-
tions sont constituées d’un nombre fini de processus asynchrones paralleles qui com-
muniquent par des messages échangés via canaux de communication (files d’attente
non-bornées). Un message est constitué d’'un signal et de parametres. Un processus est
un AEC avec un nombre fini d’états. Les processus ont une mémoire locale (des variables
locales) et ils exécutent des actions sur les files d’attente et les variables locales. Par
souci de simplicité, les actions sont des commandes gardées simples.

Ce modele est une version simplifiée de 1 ([BFGT99h, BFG199¢, BEGT00c]), un mo-
dele intermédiaire & base d’automates temporisés [AD94] communicants. On a simplifié
dans le modele IF les aspects temporisés et les actions (dans IF elles sont constituées
par plusieurs commandes et une garde).

Syntaxe

Définition 3.7 (Spécification)
Une spécification SP est le tuple (S,C, P) ou S est un ensemble des signaux, C' est
I’ensemble des canaux de communication et P est un ensemble des AECs. .

L’ensemble des canaux, C, est partitionné en deux sous-ensembles: C™ (les canaux
internes, fermés a l'intérieur de la spécification) et C®** (les canaux externes, ouverts &
'environnement).
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Soient D l'ensemble des constantes logiques (vrai, faux) et entiéres auxquelles on
ajoute une constante spéciale @ qui dénote une valeur non-définie: Z U {t,f} U {0},
X un ensemble fini de variables (qui contient une variable spéciale {2 pouvant prendre
toute valeur de D dans tout état de controle) et AF x, BE x les langages des expressions
arithmétiques et logiques générés par les regles de production R,. et R, indiquées a la
table 3.2[p.47].

R.. | AE == kVke D\ {t f}

AE = ov,YoeX

AE == AE+ AE| AE - AE
Ry | BE == t |f

BE := =-BE|BEV BE

BE == AFE < AE| AE = AE

TAB. 3.2 — Regles de production

Soient X, S et C avec les significations ci-dessus. L'univers des commandes gardées
Y (X) est ’ensemble :

{[be] z :=ae | be € BEx Nz € X Nae € AEx} U
{[be] ¢ ? s(z) |be € BEx Nz e X NceCANse S} U
{[be] ¢! s(ae) | be € BEx Nae € AEx Nce CNse S} U

{[be] nil | be € BEx} U
{[be] ¢! s(@) | be € BEx N\ce CNs€ S} U
{[be] ¢ 7 s(2) | be € BEx Nce C Nse S}

Définition 3.8 (Automate étendu communicant)

Un automate étendu communicantp € P est le tuple (X,, (Q,, X(X,), {——,| a € 2(X,)}, ah)),
oll X,, est 'ensemble des variables, et (Q,, 2(X,), {—,| a € 2(X,)}, ¢}) est le STE sous-
jacent.

Dans la suite les commandes ([be] nil), ([be] ¢ ! s(@)) et ([be] ¢ 7 s(2)) ne seront
utilisées que dans le cas de I'analyse de I'utilité des données (chapitre 5y, 93]). .

Sia € ¥(X,),a = [be] --- alors on dénote par gardel’expression logique be (guard(a) = be)
et par action (act(a)) le reste de I'action. Pour une action de type z := ae on dénote
par lhs(z := ae) = x et rhs(z := ae) = ae.

Le fait que dans notre modele il n’existe pas de mémoire partagée s’exprime formel-
lement par (Vp)(Vq)(p € PAgqe P = X,NX,=0).
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On peut considérer, sans restreindre la généralité, que, pour tout AEC de la spécifi-
cation, les files d’entrées et celles de sortie different.

La composition asynchrone de plusieurs AECs est aussi un AEC dont l’ensemble des
variable est 'union des ensembles des variables locales et le STE sous-jacent est la com-
position asynchrone des STEs locaux:

Définition 3.9 (Produit asynchrone de AECs)
Soient p,r € P deux AECs:

(Xp, (@ B(X,), {—p] a € B(Xp)}, D)) et (Xo, (Qr, B(X,), {1 a € B(X,)}, q))-
Leur produit asynchrone p||| r est 'AEC

(Xp U X, (Qp, B(Xp), {L)p| a € B(Xp)} a0) ||| (@, B(X,), {—lae(X)} ). -

Définition 3.10 (Union d’AECs)
Soient p,r € P deux automates étendus communicants :
(X, (@ DX, A= 0 € S(X,)}, ) et (Xe, (Qu S(X,), {0 0 € S(X0)},aD)).
Soit [|: X(X, U X,) x X(X, U X,) = (X, U X,) un opérateur partiellement défini
t.q. sl 01,00 € X(X, UX,), o1 || 02 est défini ssi oy = [be;] ¢ 7 s(z) et o5 = [bes] ¢ ! s(e)
et dans ce cas o1 || o2 = ([t] z = e).
L’union p Ur (avec I'univers des étiquettes (X, U X,)) est 'AEC:
(Xp U X, (Qp, B(Xp), {L)p| a € X(Xp)}, qp) U (Qr, B(X5), {L)r| a € X(X;)}, qp))-

Sémantique

On considere que la communication entre les AECs de la spécification est asynchrone.
Les canaux de communication internes sont des files d’attente non-bornées.

La communication avec ’environnement est aussi asynchrone mais en voulant mo-
déliser une communication synchrone entre le testeur et I'IST on considere les canaux de
communication externes comme des files d’attente bornées (avec la borne 1).

Définition 3.11 (Contextes)
Soit la spécification SP.

Un contezte de variables est une fonction o : |J X, = D. On note aussi avec o son
peEP
extension pour expressions (on impose o(e) = @ si I'expression e contient une variable
r t.q. o(z) = Q).
Un contexte de files est une fonction p : C™ — (S x D)*. .
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Définition 3.12 (Sémantique de la spécification)
La sémantique de la spécification SP est le STE:SP = (Q, %, {-2| a € £}, §o), ot

1. Les états sont des tuples constitués par les états de controle de chaque processus,
les contextes de variables et les contextes de files internes:

QC (I;Qp) x <LerX” — D) x (C™ — (S x D)),

2. L’ensemble d’étiquettes S est
{r}U{c?s(v)|ceC*AseSAveD}U{c!s(v)|ceC™* AseSAvE D},

3. L’état initial est constitué par 1’état initial de chaque processus, les variables ini-

tialisées avec 0 et les files internes initialisées avec e:

) S
qO — ((qg)pep7 OPEP 76C |)

Les ensembles @ et {2 ac f]} sont construits inductivement, en appliquant les
regles

_ 3.11
do € Q ( )
(.00 €@ 4" g o) =t ofe)=v 512)
(lg,/p0. [v/2]o, p) € Q  (0.0.p) — ([g}/p)0, [v/]o p)
0.0.0) €0 g 2Aq; o(b) = t( o) =v ceC™ a3
(lg,/p)0,0,p) €Q (0,0,p) — ([qp/p]0 7, p)
6.0,p) € Q [bﬂe) ., =t ole)=v celC™ plc)=w (3.14)
([qp/p]eaaa[ ’ (S,’U)/C]p) € Q (950-’ p) L> ([q;/p]e,(f, [w : (S,’U)/C]p)
0.0.0)€Q 4% q, o) :tcs(fe c veD\{oh
(I2./p)6, [v/=]o,p) € Q  (8,0.0) =% ([d,/p)6, [v/x]o, p)
0.00)€Q 4= q, o) =t ceC™ p)=(s0)-w veD\{2} o
([g,/p)0, [v/xo, [w/clp) € Q  (0,0,p) = (la,/pl0, [v/z]o, [w/c]p)
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Les regles 3.11p,49) + 3.16,49] sont les regles sémantiques de base pour les spéci-
fications. On y ajoute quelques regles concernant les commandes [b] nil, [b] c!s(©) et
[b] ¢?s(€2) . Ces regles sont utilises seulement dans le cas de I'analyse de l'utilité des
données (chapitre 5y, 95) et si on ne précise pas, on considere la sémantique des spécifi-
cations donnée seulement par les regles 3.111, 49) <+ 3.16 49 (et dans ce cas on omet de
mentionner la prémisse v € D \ {@} dans les regles 3.15p, 49) et 3.16p.497)-

[b} nl .
(0,0,0)€Q qp p%_dw—t (3.17)
(la,/p)0,0.p) € Q (8,0,p) — ([g,/pl0, 0, p)
6,0,p) € Q qp[b]is(:p) q o (b) =t ceC™ veD (3.18)
(4)/plb.0.0) €Q (8.0,0) =Y ([4,/p0, 0. )
(6,0.p) € Q qp[b} isg) ¢ ob)=t ceC™ plc)=s(v)-w veD (3.19)
([a,/P)0, 0, plw/c]) € Q (0,0, p) = ([a,/P), 0, plw/c])
~ (0] cls(@) , ext
boneQ LA ﬁz = (3.20)
(lg/pl0,0.p) €Q (0,0,p) — (lg,/Pl0 0. p)
[l cs(@) _ int _
(0,0,0)€Q g5 —, q, ob)=t ceC™ plc)=uw (3.21)

([Q;)/p] ,a,p[w ’ 8( )/C]) S Q (050-7 p) L> ([qz’)/p]ﬁ,a,p[w ' 8(®)/C])

On peut remarquer que la constante spéciale @ ne parait pas dans les contextes de
variables (c.a-d. il n’existe aucun état (0,0, p) et aucune variable z t.q. o(z) = @). «

Le lemme suivant montre que si on effectue une composition asynchrone de tous les
AECs dans une spécification on obtient une nouvelle spécification dont le modele est
bisimilaire avec celui de la spécification initiale:

Lemme 3.2

Soit SP = (S, C, P) une spécification, P = {py,pa, ..., pn}. Soit r 'automate étendu
communicant: r = py ||| p2 ||| ... ||| pn et SP" = (S,C,{r})

Alors SP ~ SP. .
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3.3 Vérification formelle

La vérification formelle peut étre appliquée si la structure interne des implémen-
tations est connue. Selon le formalisme utilisé pour représenter les spécifications, on
distingue des méthodes de vérification pour les spécifications logiques ou pour les spéci-
fications comportementales.

3.3.1 Spécifications logiques

Les spécifications logiques décrivent des propriétés systéme & valider (ex. I’absence
du blocage, I’exclusion mutuelle). Une spécification logique est un ensemble de formules
d’une logique temporelle: linéaire LTL ([Pnu77]), arborescente CTL ([CES86]) ou le pu-
calcul arborescent ([Koz83]). Vérifier que IMP conf SPEC revient & décider si IMP est un
modele, dans le sens logique, de toute formule ¢ € SPEC: IMP |= ¢. Il existe plusieurs ap-
proches pour décider si IMP = ¢ ([MOSS99]) : on mentionne I'approche sémantique (qui
revient a calculer 'ensemble d’états qui satisfont la formule, et donc calculer le point
fixe d'un opérateur ayant comme domaine de définition et comme ensemble de valeurs
20mP ot Qe est I'ensemble d’états de IMP) et 1'approche fondé sur la théorie des au-
tomates (qui revient a construire deux automates: Anp qui accepte tous les chemins
du modele IMP et A, qui accepte tous les chemins qui satisfont la formule ¢. On vérifie
ensuite si L(Anp) C L(Ay), donc L(App) NCL(Ag) =0, done L(App) N L(A-y) = 0 et
donc L(App x Aog) = 0).

3.3.2 Spécifications comportementales

Les spécifications comportementales décrivent le comportement attendu du systeme,
observé a un certain niveau d’abstraction. Dans ce cas les spécifications sont aussi mo-
délisées par des STEs et vérifier que IMP conf SPEC revient a décider si IMP ~ SPEC,
avec ~ une relation de bisimulation quelconque.

Ce calcul passe d’abord par la minimisation de IMP qui permet le calcul du quotient
IMP/ ... Le quotient est construit par raffinements successifs d'une partition initiale de
Qnr- 11 existe des algorithmes efficaces pour ce calcul (ex. 'algorithme de Paige et
Tarjan [PT87] qui a une complexité polynémiale dans la taille du STE initial).

L’étape suivante consiste dans une comparaison entre les STEs IMP/., et SPEC (ou
SPEC/ ., si c’est le cas).

Il faut remarquer que, en pratique, les implémentations et les spécifications sont dé-
crites en utilisant des formalismes de description divers, plus expressifs que les STEsS (mais
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qui ont une sémantique opérationnelle a base de STES) : industriels (des techniques de des-
cription formelle comme ESTELLE ([fS88]), LoTOS ([fS89]), SDL ([Sec94]) ou umL ([Gro99)))
ou académiques (des algebres de processus comme ¢SP ([BHR84, Hoa78]) ccs ([Mil80]),
MELJE ([Bou85]), acp ([BKS85])).

3.4 Test

Le test peut étre appliqué le cas ou la structure interne des implémentations est
connue mais surtout dans le cas quand celle-ci n’est pas connue. Dans le premier cas il
s’agit du test boite blanche (ou test structurel) et dans le deuxieme cas il s’agit du test
boite noire (ou test fonctionnel, ou test de conformité).

Dans le cas du test de conformité I'enjeu est de construire un scénario de test pour
montrer que IMP —conf SPEC (car, généralement, on ne peut pas déduire, moyennant le
test de conformité, la relation IMP conf SPEC).

Dans la suite on présente les principales techniques de construction des scénarios
de test, techniques groupées en fonctions des formalismes utilisés pour modéliser SPEC
et TMP: il s’agit des FSMs!® (machines & état fini), des STEs (systémes de transitions
étiquetées), des IOSTE (systemes de transitions & entrée-sortie) et des AECs (automates
étendus communicants).

3.4.1 Machines a état fini

Dans ce cas SPEC et IMP sont modélisées par des machines de Mealy déterministes !t
Le test de conformité des machines de Mealy utilise comme relation de conformité la
relation d’isomorphisme entre ce type de machines. Etant donnée SPEC = (1,0,8,\,0)
on voudrait construire a partir de SPEC une séquence de vérification x € I* t.q. x
distingue SPEC de toute autre machine qui n’est pas isomorphe avec elle.

Dans la littérature concernant le test de conformité des machines a état fini ([Hol91,
LY96]) on presente certaines contraintes imposées sur SPEC et IMP (en vue de rendre
possible la construction d'une séquence de vérification, sinon pour toute SPEC et toute
séquence r € I* on peut construire IMP t.q. IMP —iconf SPEC mais x ne pouvant pas
distinguer SPEC de IMP):

1. En vue de remplacer la relation d’isomorphisme avec la relation d’équivalence on

10. Finite State Machine en anglais
11. Toutes les notions théoriques utilisées ensuite et qui concernent les machines de Mealy peuvent
étre trouvées dans [Koh78].
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demande que SPEC soit fortement connexe et minimisée et que le nombre d’états
de IMP ne dépasse pas celui de SPEC 2.

2. SPEC et IMP doivent étre complétes (les fonctions A sont completement définies).

3. Les contraintes suivantes concernent la testabilité de SPEC et de ses implémenta-
tions. On ajoute les entrées suivantes :

(a) STATUS: a la réception de STATUS la machine émet ’état courant et reste
dans le meéme état,

(b) SET: a la réception de SET la machine exécute une transition vers 1'état
indiqué pas SET,

(c) RESET: a la réception de RESET la machine exécute une transition vers un
état fixé. Le RESET peut étre fiable ou pas.

L’algorithme de base'® de construction d'une séquence de vérification procede de la
maniere suivante: on construit des sous-séquences pour chaque transition de SPEC en
ensuite on les enchainent pour obtenir une séquence de vérification.

Dans le cas quand IMP a toutes les propriétés STATUS, RESET, SET la sous-séquence
pour la transition (p,a/A(p,a),d(p,a)) est RESET - (SET, p) - a - STATUS.

Remplacement de RESET

L’entrée RESET peut étre remplacée par une séquence de retour'*. On construit
une séquence de retour ([LY96]) en maintenant une collection de sous-ensembles de S,
’ensemble d’états de SPEC. On commence avec {S} et on applique une séquence de
séparation '® pour au moins deux états de {S}. On calcule I'image de la collection aprés
I’application de la séquence de séparation et on recommence avec un sous-ensemble de
cardinal plus grand que 1. Si tous les sous-ensembles ont le cardinal 1 alors la séquence
obtenue est une séquence de retour. L’algorithme présenté a une complexité polynomiale.

12. De manieére plus générale cette hypothese signifie que les erreurs de 'IMP proviennent seulement
de 'implémentation erronée des fonctions ¢ et A.

13. Dans le sens que I'IMP est supposée avoir les propriétés STATUS, RESET, SET et ses variantes
different par le moyen de remplacement d’une ou de plusieurs propriétés manquantes.

14. Une séquence de retour est une séquence d’entrées qui permet l’identification de I'état de la
machine apres ’application de la séquence.

15. Une séquence d’entrées est une séquence de séparation pour deux états si elle produit deux sé-
quences de sorties différentes
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Remplacement de SET

Si IMP n’a pas la propriété SET alors, pour la remplacer, on construit des tours
Eulériens de transitions'®. Si SPEC est fortement connexe et symétrique (pour chaque
état le nombre des transitions sortantes est égal au celui des transitions entrantes) alors
un tour Eulérien de transitions peut étre construit ([Hol91]) en deux étapes: d’abord
on construit, & partir d’'un état quelconque (la racine) une arborescence recouvrante '’
et ensuite on construit un tour de transitions a partir de la racine et donnant priorité
minimale aux transitions couvertes par ’arborescence. Si SPEC n’est pas symétrique
on applique un algorithme qui la rend symétrique ([Hol91]): celui-ci commence par
étiqueter chaque état avec un entier positif, négatif ou 0 qui représente la différence
entre le nombre des transitions sortantes et le nombre de transitions entrantes. Pour
chaque paire d’états (—,+) on construit le plus court chemin entre eux et on duplique
ses transitions. On augmente/diminue les étiquettes de la paire et si SPEC n’est pas
symétrique on recommence avec une autre paire d’états. Les deux algorithmes présentés
ont une complexité polynomiale. Etant donné une séquence d’entrées correspondante &
un tour Eulérien de transitions, une séquence de vérification s’obtient en intercalant des
entrées RESET.

Remplacement de STATUS

L’entrée STATUS peut étre remplacée par:

1. des séquences de distinction'®.

Une séquence de distinction pré-établie se construit en utilisant un algorithme de
back-tracking: supposons-nous que K C S est un ensemble d’états pour lequel
on a pu construire zx € I une séquence de distinction. On cherche maintenant a
construire une séquence de distinction x5y pour 'ensemble KU{s}, ot1 s € S\ K
est un état-candidat. On a plusieurs cas:

(a) Sizg reste une séquence de distinction pour K U {s} alors zxy(s} = Txk-

(b) L’ensemble {s; | s1 € K A X(s1,2x) = A(s,2x)} # 0. Si on peut choisir
s1 € K t.q. 6(s1,2x) # 0(s,2x) alors Txusy = T - 55(0(s1,2K),0(s, 2K)),

16. Un tour Eulérien de transitions est une séquence de transitions qui commence et finit dans le
méme état et dont chaque transition apparait exactement une fois

17. spanning arborescence en anglais

18. Une séquences de distinction est une séquence d’entrées qui permet, en fonction de sorties obser-
vées, de décider quel est 1’état ou elle a été appliquée
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ol ss(s,s’) est une séquence de séparation pour les états s,s''?. Sinon, on
rejette ’état-candidat s et on choisit un autre.

On peut remarquer que 'algorithme ci-dessus a un complexité temps (dans le pire
cas) exponentielle (cela est di au fait que c’est un algorithme de back-tracking) et
aussi le fait que, en effet, ¢’est possible qu’une machine de Mealy (méme minimisée)
ne posséde pas de séquences de distinction pré-établies (voir 'exemple de la figure
??[p.??]’ tiré de [LY94])

Pour pallier les difficultés liées a la construction des séquences de distinction pré-
établies on utilise les séquences de distinction adaptatives. Une séquence de dis-
tinction adaptative est un arbre de décision avec les nceuds internes étiquetés avec
des entrées, les noeuds feuille étiquetés avec des états et les arétes étiquetées avec
des sorties t.q. si un neeud feuille est étiqueté avec s € S alors on a y = A(s, ),
ouy € O* et x € I'" sont les séquences de symboles obtenues sur le chemin de la
racine vers le noeud s.

Les algorithmes ([LY94, LY96]) de décision de l'existence et de construction des
séquences de distinction adaptatives ont une complexité temps (dans le pire cas)
polynomiale :

(a) Pour vérifier si la machine M = (1,0, S, \,0) possede une séquence de dis-
tinction adaptative on utilise I’algorithme suivant : on maintient une partition
7 de S (initialisée avec {S}) et tant qu’il existe B bloc de 7 et a € I une
entrée valide pour B? on partage et remplace le bloc B avec des nouveaux
sous-blocs de B t.q. deux états s', s” € B appartiendront aux méme sous-bloc
de B si A(s',a) = A(s",a) et 6(s',a), §(s”,a) appartiennent aux méme bloc
de 7. Si la partition finale contient seulement des blocs de cardinal 1 alors la
machine M possede une séquence de distinction adaptative.

(b) Pour construire une séquence de distinction adaptative de M on procede
suivant les étapes:

i. Dans une premiere étape on raffine la partition et on construit un arbre
de raffinement?! sT. Celui-ci posséde une racine et les noeuds internes
sont étiquetés avec des sous-ensembles de S (la racine est étiquetée avec
{S}) t.q. I'étiquette d'un nceud interne est I'union de toutes les étiquettes

19. On suppose qu’on a construit préalablement une séquence de séparation pour chaque paire d’états
20.35', 8" € B t.q. A(s',a) # \(s”,a) ou 6(s',a), 6(s”,a) appartiennent aux blocs différents de m
21. Splitting tree en anglais
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des noeuds successeurs. Les arétes sont étiquetées avec des symboles de
O et les nceuds internes ont aussi attachées des séquences de 1.

L’algorithme proposé initialise ST avec la racine, étiquetée avec S et
initialise aussi la partition 7 avec {S}. Ensuite on raffine cette parti-
tion (jusqu’a ce-que on obtient une partition discréte) en utilisant les en-
trées valides de I (et les éventuelles séquences de I attachées aux nceuds).
On classifie les entrées valides en trois types (en tenant compte des blocs
courants de la partition) et on augmente ST en tenant compte de ce fait.

ii. A partir de ’arbre de raffinement ST (dont les feuilles forment une parti-
tion discrete de S) on construit une séquence de distinction adaptative.
On maintient deux ensembles (dénotés I et C') d’états initiaux et cou-
rants. Initialement I = C' = S et tant que || > 1 on cherche le noeud
v de ST de la plus grande profondeur t.q. son étiquette contient I, on
applique a I la séquence de I attachée au nceud v et on réactualise les
ensembles [ et C.

Les algorithmes pour vérifier I’existence des séquences de distinction pour les ma-
chines de Mealy déterministe et pour leurs construction on été proposées dans
[LY94, LY96]. Pour les machines de Mealy non-déterministes et probabilistes on
trouve des algorithmes de construction dans [ACY95].

. des séquences U10%2.

Une séquence UIO représente un cas plus général que celui des séquences de dis-
tinction (en effet, une séquence de distinction est un séquence UIO pour tous
les états de sa machine). Cependant sa construction demeure exponentielle car,
comment on montre dans [LY94], vérifier si un état quelconque possede une sé-
quence UIO équivaut au probleme d’accessibilité dans un graphe de taille expo-
nentielle: si (7,0, S, A, d) est une machine de Mealy alors on construit le graphe
orienté G = (V, A), avec les noeuds V- = {(p, P) | p € SA P C S} et les arétes
A={(p,P) == (¢.Q) | (1,P),(¢,Q) €V AacINg=25(p,a)ANQ={ir,a) |
r € PAXr,a) = A(p,a)}}. Maintenant on peut montrer que 'état s a une sé-
quence UIO si et seulement si il existe dans G un chemin de (s, S\ {s}) & un neeud
quelconque (p, 0).

Pour les machines ou les entrées SET et STATUS manquent conjointement, mais on

dispose d’une séquence de distinction (pré-établie ou adaptative) SD ou bien des séquence

22. Une séquence UIO pour un état s est une séquence d’entrées qui permet, en fonction de sorties
observées, de décider si I’état ou elle a été appliquée est s ou n’est pas s



3.4. TEST 57

UTO pour tous les états, il faut modifier légérement les tours Eulériens de transitions (car
I’état final de la machine apres I'application d’une des séquences ci-dessus pourrait étre
différent de I’état ou la séquence a été appliquée). Plus précisément, on ajoute des tran-
sitions factices ([Hol91]): pour toute transition (p,a/o,q) on ajoute la transition fac-
tice (p,a - U10(q)/0 - A(q,U10(q)),d(q,Ut0(q))) (ou (p,a-sp/o- A(q,SD),d(q,sD))). Ces
transitions factices sont ajoutées apres I’éventuelle transformation du graphe initial dans
un graphe symétrique. Ensuite, on calcule les tours Eulériens de transitions prenant en
compte seulement les transitions factices (ceci est une instance du probléme du postier
rural chinois).

Séquences caractéristiques

Un autre algorithme (fondé sur les séquences caractéristiques et la relation de simi-
larité) a été proposé dans [LY96]. Cet algorithme a une complexité polynémiale.

Une famille de séparation pour une machine de Mealy est un collection d’ensembles de
séquences, un ensemble pour chaque état, t.q. pour deux états distincts, leurs ensembles
contiennent deux séquences (une dans chaque ensemble) avec un préfixe commun (qui
est une séquence de séparation pour les deux états). Si les ensembles qui constituent une
famille de séparation sont identiques alors leurs éléments s’appellent séquences caracté-
ristiques et on 'appelle ensemble de séparation.

L’algorithme de construction ([LY96]) d'une famille (un ensemble) de séparation a
une complexité temps (le pire cas) polyndmiale : on maintient une partition de 'ensemble
des états et on la raffine en utilisant les séquences de séparation. L’algorithme s’arréte
quand la partition devient discrete.

En utilisant les familles de séparation on peut définir la relation de similarité entre
les machines de Mealy : deux machines sont similaires si a chaque état de la deuxieme
machine correspond un état dans la premiere tel qu'ils sont similaires (les séquences
de sorties obtenues en appliquant dans les deux états les séquences de l'ensemble de
séparation du premier état coincident).

L’algorithme mentionné ci-dessus s’appuie sur I’existence de la propriété RESET (fiable,
dans le sens suivant : appliquée dans n’importe quel état on arrive dans le méme état,
notons-le s,, chaque fois quand on l'applique). Soit (Z,)scs une famille de séparation
pour la machine M. On procede par étapes:

1. On construit, par un parcours en largeur d’abord et en partant de s,., I’arbre BFS
qui recouvre M.

2. On construit des sous-séquences pour vérifier la similarité : pour chaque état s de
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M et pour chacune de ses séquences caractéristiques x :

(a) on applique RESET,
(b) on applique la séquence d’entrées ps (de s, & s dans BFS),
c¢) on applique z et on vérifie les sorties.
ppliq t drifie | ti

Si les séquences de sorties coincident pour chaque état et pour chacune de leurs
séquences caractéristiques alors on peut confirmer la similarité.

. On construit maintenant les séquences correspondant aux transitions qui ne pa-

raissent pas dans l’arbre BFS et ainsi on peut vérifier I'isomorphisme. Soit (s, a/o,t)
une telle transition. Pour chaque séquence caractéristique = € Z;:

(a) on applique RESET,

(b) on applique la séquence d’entrées p, (de s, & s dans BFS),

(c) on applique a - x

Si les séquences de sorties coincident pour chaque transition et pour chaque sé-
quence caractéristique de ’état cible on peut confirmer I’isomorphisme.

Si on dispose d'une séquence de distinction pré-établie xy I'algorithme présenté ci-

dessus pourrait étre simplifié ([LY96]) :

1. Soit S = {s1,...,8,}. On construit la famille de séparation (Z;);c1.n, avec Z; =

{zo}, pour tout ¢ € 1 .. n.

. On construit une séquence d’entrées pour vérifier la similarité: xq - 7(t1, s2) - xg

T(ta,83) + .. - T(tn, S1) - To, avec t; = d(s;, ) et 7(si,s;) € IT une séquence de
transfert entre les états s; et s;: d(s;, 7(s4,8;)) = s;. Les séquences de transfert
entre tous les états existent car M est supposée étre fortement connexe (elles
sont choisies en fonction du critére du chemin de longueur minime). En supposant
que la machine M est dans I'état s; alors en appliquant la séquence ci-dessus on
devrait obtenir n séquences de sorties distinctes (a la suite de 'application des
sous-séquences 7 (t;, Sit1mod n), ¢ € 1 .. n), sinon la similarité n’est pas vérifiée.

. Ensuite, pour vérifier I'isomorphisme, pour chaque transition (s;,a/o,s;) et en

supposant que la machine est dans 1’état s, on construit la séquence y = 7(t, S;, ) -
Xo - T(tifl, Si) Q- Xg.
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Si on dispose d’une séquence de distinction adaptative T" alors on modifie 1égerement
'algorithme précédent (en prenant comme famille de séparation 7; = {z;}, ¢ € 1 .. n,
ou z; et la séquence d’entrées obtenue dans ’arbre 1" sur le chemin de racine vers le
neeud feuille étiqueté avec ’état s;).

Conclusion

Les méthodes proposées sont utiles pour la génération de séquences de test de confor-
mité pour les protocoles sans données (ou avec la partie donnée tres simple qui n’in-
fluence pas le flot de contréle du protocole). Si on les utilise pour dériver des séquences
de test a partir des spécifications de protocoles avec un flot de données assez complexe
on pourrait obtenir des séquences de test qui ne sont pas exécutables (c.a-d. non seule-
ment ces séquences ne nous servent pas a réfuter une implémentation non-conforme a
la spécification mais elles ne correspondent a aucune séquence dans le modele de la
spécification).

3.4.2 Théories formelles du test de conformité

Les théories formelles du test ont été développées a partir de la relation d’équivalence
de test** de [DNH84, Hen88] dans le cadre des algebres de processus. Pour définir cette
relation on considere que les processus sont soumis a des expérimentations. Le processus
en cause interagit avec l'entité expérimentatrice (éventuellement un autre processus), le
systéme expérimental ainsi obtenu évoluant?* & partir de la configuration initiale (les
états initiaux de processus et de 'entité expérimentatrice) soit & 'infini, soit vers de confi-
gurations de blocage (d’ou le systéme expérimental ne peut guere évoluer). On introduit
aussi I’ensemble d’états de succes de 'entité expérimentatrice. Ceux-ci sont nécessaires
pour établir les résultats des expérimentations. Un calcul se finit avec succes si le sys-
teme expérimental passe par un état de succes et s’il ne contient aucun état de succes
il se finit avec échec. Du fait que le systeme expérimental peut étre non-déterministe
on peut avoir plusieurs calculs a partir de la configuration initiale. Deux processus sont
test-équivalents® si pour toute entité expérimentatrice, les deux ensembles de calculs
C1, C5 obtenus a la suite des interactions des deux processus avec 'entité expérimen-
tatrice ne peuvent étre distingués dans le sens suivant: C; contient un calcul fini par

23. testing equivalence en anglais

24. Cette évolution est appelée calcul dans [Hen88]

25. Dans la littérature ([Tre96]) ce type de définition est appelé définition par extension (extensional
definition en anglais), dans I'opposition avec les définitions spécifiques (intensional definition en anglais)
qui ne nécessitent que les processus en cause et pas une entité expérimentatrice.
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succes ssi?® Cy contient un calcul fini par succes et C; ne contient aucun calcul fini
par échec ssi?” Cy ne contient aucun calcul fini par échec. La relation d’équivalence de
test (et plus précisément les relations de préordre sous-jacentes: may et must) a per-
mis le développement de nombreuses relations de conformité (ou d’implémentation) (cf.
ci-dessous).

L’activité de test de conformité est aujourd’hui l'objet d’une norme 150 ( [Ray87,
£S92b]) qui régit (entre autres):

1. le domaine d’application : il s’agit de protocoles de communication (organisés dans
couches, chaque protocole offrant un point d’acces supérieur et inférieur),

2. la signification de la conformité d’une 1UT avec sa spécification.

3. les méthodes de test de conformité (figure 3.2, 69)) : elles décrivent I'architecture
de test. On distingue quatre méthodes:

(a) la méthode locale prévoit que le systéme sous test SUT2® est constitué seule-
ment par UT, LT, TCP et IUT. L'TUT peut étre controlée et observée directe-
ment (via les points de controle et d’observation PCO).

(b) la méthode distribuée prévoit que SUT est constitué par UT, LT, TCP, IUT
mais aussi le fournisseur SERVICE car dans ce cas le point d’acces inférieur de
I'tuT n’est pas directement accessible.

(¢) la méthode coordonnée est presque similaire a celle distribuée a ’exception
du fait que le point d’acces supérieur de I'IUT est optionnel. Il y a aussi une
différence entre les roles de testeurs, le LT étant coordonné par 1'UT.

(d) laméthode a distance est similaire & la méthode distribuée mais elle ne prévoit
pas de testeur UT.

Les méthodes présentées dans la figure 3.2, 69 sont des méthodes a une seule
couche?”. Dans les cas oll I'TUT est composée par plusieurs couches ou elle est
isolée par plusieurs couches on obtient les méthodes & plusieurs couches?” et les

méthodes embarquées>!.

26. 'implication dans un sens donne la relation de préordre may

27. 'implication dans un sens donne la relation de préordre must

28. On désigne par ce terme tous les entités qui participent au processus de test : les testeurs supérieur
UT et inférieur LT, I'TUT, les procédures de coordination des testeurs TCP, le fournisseur de services
SERVICE qui permet la communication (éventuelle) entre 'IUT et le LT

29. Single Layer en anglais

30. Multi Layer en anglais

31. Embedded en anglais
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4. Le développement de tests de conformité pour les protocoles de test de conformité,
décomposé en plusieurs étapes:

(a) le processus d’implémentation : en partant d’une spécification d’un protocole
on obtient I'implémentation 1UT.

b) le processus de génération de test: en partant de la méme spécification de
g
protocole et en tenant compte aussi de ’architecture de test on obtient une
suite abstraite®? de tests de conformité.

(c) le processus d’implémentation de tests: en prenant en compte I'TUT et la suite
abstraite de tests on obtient une suite exécutable de tests de conformité.

(d) le processus d’exécution de tests: on applique la suite exécutable de tests de
conformité a I'TUT en obtenant un verdict.

5. la notation de test: on utilise le langage TTCN 32,

La formalisation de cette norme a été 1’enjeu de plusieurs recherches, dont on peut
mentionner ici [Bri88, Tre92, Pha94a, Tre96]. Les recherches mentionnées ci-dessus ont
eu pour but d’établir quels sont les modeles formels qu’on utilise (y compris les éven-
tuelles restrictions qu’on appelle hypothéses), de définir formellement des relations de
conformité entre ces modeles et d’offrir des algorithmes pour la génération de tests de
conformité.

Les théories formelles du test de conformité utilisent comme modele la classe des
STEs (ou une sous-classe de celle-ci, la classe des I0STEs) et elles considérent que les im-
plémentations et les spécifications peuvent étre modélisées par des STEs (IOSTEs). Cette
hypothese faite sur les spécifications et les implémentations s’appelle [’hypothése de test.
D’ailleurs on a vu que les STEs sont utilisés pour donner une sémantique opérationnelle
aux systemes (protocoles) et ceci, mais aussi le fait qu'ils permettent le développement
des définitions spécifiques de relations de conformité sont parmi les raisons pour les-
quelles ils ont été choisis au lieu des algebres de processus.

On utilise les 10STEs pour une meilleure modélisation des communications asymé-
triques, c.a-d. les communications dont on peut distinguer les entrées des sorties. Dans
ce cas les sorties du testeur se synchronisent avec les entrées de I'implémentation et
vice-versa. On suppose ainsi qu'une implémentation ne peut pas bloquer les entrées
mais aussi que ses sorties ne peuvent pas étre bloquées par le testeur.

32. a cause du fait qu’on ne prend pas en compte '1TUT
33. Tree and Tabular Combined Notation
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Méthode locale

TCP

uT

PCO

luT

PCO

LT

Méthode coordonnée

LT

TCP

PCO

uT

Service

FiG. 3.2 — Méthodes de test de conformité

Méthode distribuée

LT

TCP

PCO

uT

Service

Méthode a distance

LT

PCO

IuT

Service
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Une relation de conformité (ou d’implémentation) exprime la correction d’une im-
plémentation par rapport a une spécification. Une définition par extension d’une rela-
tion de conformité imp se fait par rapport aux observations effectuées par un ensemble
d’observateurs sur l'implémentation et la spécification ([Tre96]): si U est I'ensemble
d’observateurs alors 'implémentation I implémente correctement S (I imp S) si toute
observation faite sur I peut étre retrouvée dans une observation (faite par le méme
observateur) sur S: (Vu € U)(obs(u,i) * obs(u, s)). Dans une algebre de processus les
observations obs sont obtenues en utilisant un opérateur de composition (synchrone ou
asynchrone) de processus. Dans la suite on se restreint aux définitions spécifiques des
relations de conformité.

Les principales relations de conformité qu’on peut trouver dans la littérature sont
les suivantes:

Définition 3.13 (Relations de conformité ([Pha94a, Tre96]))
Soit I une implémentation de3* la spécification S.
Les relations de conformité dans le cas des communications symétriques sont :

1. Larelation de préordre de traces <,,C STE (X)X STE-(X) est définie t.q. I <, S
si trace(I.qo) C trace(S.qo).

2. La relation de préordre de test <(xC STE,(X) X STE(X) est définie t.q. I <i S
si (Vo € ¥%)(VA C L)(I.qy after o refuses A = S.qp after o refuses A).

3. La relation CONF ([Bri88]) CONF C STE(X) x STE,(X) est la restriction de <y,
aux traces de S: I CONF S'si (Vo € trace(S.qo)) (VA C L)([.qy after o refuses A =
S.qo after o refuses A).

4. On suppose maintenant que les observateurs peuvent détecter aussi que le proces-
sus observé ne peut pas effectuer les actions de ¥ qu’on lui propose. Pour obtenir
une définition spécifique de la relation de préordre de refus on étend d’abord la
définition de 7-STEs avec des transitions de refus. Celles-ci sont des transitions de
type p A, p, o A C 3 dénote toutes les actions qui peuvent étre refusées dans
Pétat p ((Va € AU{T})(=p —=)). Les traces de refus de p sont les traces obtenues

en considérant aussi les transitions de refus: ftrace(p) = {¢ € (X U2%)* | p :¢>}

La relation de préordre de refus <;C STE(X) x STE(X) est définie t.q. [ <x S
si ftrace(1.q0) C ftrace(S.qo).

34. On suppose que S et I ont le méme ensemble d’étiquettes: XU {7} dans le cas des communications
symétriques et X7 U X U {7} dans le cas des communications asymétriques
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Dans le cas des communications asymétriques I'implémentation et les observateurs
sont des 10STEs tandis que la spécification est un 7-STE ([Tre96]). Dans ces conditions
on définit les relations de conformité suivantes :

1. Pour définir la relation de test a entrée-sortie® <,,;C ZOSTE(X1, Lo)XSTE (XU
Y0) il faut définir d’abord le concept de quiescence (pour les états et les traces).

Un état p est de repos3® (6(p)) si (Va € Lo U {7})(-p —=) et une trace de repos
o est une trace qui mene vers un état de repos: (Ip' € p after o)(d(p')). Si
qtrace(p) est I'ensemble de traces de repos de p alors on peut définir la relation
Siot .. I <ior S si trace(I.qp) C trace(S.qo) A qtrace(I.qo) C gtrace(S.qo).

Si out(p) = {o € Yo | p =} U {5 | 6(p)} on peut fournir une définition équiva-
lente ([Tre96]) : I <io; S'si (Vo € (X£,UX0)*)(out(I.qo after o) C out(S.qy after o)).

2. De maniere similaire aux relations <;. et CONF on définit la relation IOCONF C
TOSTE(X1,X0) x STE(X1UX0) t.q. elle est la restriction de <o, aux traces de
S': I IOCONF S si (Vo € trace(S.qo))(out(I.qo after o) C out(S.qy after o)).

3. On voudrait définir maintenant une relation similaire a la relation de préordre de
refus. Pour cela on introduit les traces de suspension qui, pour un état p, sont ses
traces de refus dans le cas ol seulement les actions de ¥ peuvent étre refusées:
strace(p) = ftrace(p) N (X1 U Yo U {Xo})*. Si on remplace ¥p par 637 on obtient
strace(p) C X5, ot Xy = X U 3o U {d}.

On définit la relation <;,,C ZOSTE (X, X0) X STE(X1 U Xp) t.q. I <iop S si
strace(I.qp) C strace(S.qp) ou, de maniere équivalente, en utilisant les ensembles
out, si (Vo € Xj)(out(I.qp after o) C out(S.qp after o)).

4. De manieére similaire aux relations <;,, CONF et <;,;, IOCONF on restreint la

relation <, aux traces de suspension de S et on obtient la relation 10co C
IOSTE(X,X0)xXSTE(XUXp): I10C0 Ssi (Vo € strace(S.qo))(out(I.qo after o) C
out(S.qo after 0)).

Dans [Pha94a] on définit plusieurs relations de conformité (celles-ci utilisent une
définition plus simple des ensembles out : out(p) = {0 € Lo | p —=}):

1. La relation Ry C ZOSTE(X1,%0) X ZOSTE(Xr,X0) est définie t.q. I Ry S si
(Vo € trace(S.qo))(o € trace(I.qy) = out(I.qp after o) C out(S.qp after o)).

35. input-output testing en anglais
36. quiescent state en anglais
37. 0 est la notation pour les actions qui indiquent les états de repos
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2. Larelation Ry C ZOSTE(Xr,X0) x ZOSTE(X , ¥p) raffine la relation Ry en pre-
nant en compte I’absence des actions de sortie: I Ry S si (Vo € trace(S.qo))(o €
trace(I.qo) = (out(l.qo after o) C out(S.qo after o) A out(I.qy after o) =
) < out(S.qo after o) = 0)). Cette relation est similaire a la relation 10CoO.

3. La relation Ry C ZOSTE(Xr,X0) x ZOSTE (X, X0) est définie t.q. I Ry S si
trace(S.qo) C trace(I.qp).

4. La relation Ry C ZOSTE(Xr,%0) x TOSTE (X, Y0) prend en compte Iabsence
des actions de sortie: I Ry S si trace(S.qo) C trace(I.qo) A (Yo € trace(S.qo))
(out(I.qo after o) = 0 <= out(S.qy after o) = (). Les relations Rz et Ry
définissent comme conforme une implémentation dont le comportement inclut celui
de la spécification.

5. La relation Ry C ZOSTE(Xr,Y0) X ZOSTE(X],30) est Uintersection des rela-
tions Ry et Ry: I Rs S si (Vo € trace(S.qo))(o € trace(I.qo) A(out(I.qy after o) =
out(S.qo after o))).

6. La relation d’implémentation finie Ry C ZOSTE (X1, X0) X ZOSTE(X1,X0), ol
T C{X;UXp}*, est définie t.q.: I Ry S si (Vo € T)(trace(S.qo) N trace(l.qy) =
(out(I.qp after o) = out(S.qy after o))).

Pour les relations de conformité des communications symétriques/asymétriques on
peut établir les résultats suivants ([Tre96]) :

Proposition 3.1 (Communications symétriques)
Srf C Ste = Str (1 CONF. -
Preuve
Dans [Tre96].

Proposition 3.2 (Communications asymétriques)

Sior C <ot € IOCONF et <5 C I0CO C IOCONF. .

Preuve

Dans [Tre96] : on utilise les définitions qui utilisent les ensembles out et on observe
qu’on peut remplacer les quatre définitions avec une seule définition paramétrée par
I'ensemble F: I 10C0x S si (Vo € F)(out(I.qy after o) C out(S.qp after o)) on F €
{(BrUX0)*, (BrUXo U{d})*, trace(S.qo), strace(S.qo)}-
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Pour les relations mentionnées ci-dessus on a congu (voir ci-dessous) des algorithmes
qui, pour une spécification quelconque et pour une relation de conformité donnée, cal-
culent des cas de test (avec un comportement fini, c.a-d. il n’ont pas de trace de longueur
infinie) qui forment une suite de test (éventuellement infinie) valide®® et ezhaustive. Si
apply est une fonction qui rend le verdict (pass, fail, inconclusive) correspondant
a l'application3® du cas de test ¢ & une implémentation quelconque I on peut défi-
nir la relation passes t.q. I passes t < apply(t,I) # fail. On étend cette relation a
une suite de cas de test II: I passes II < (Vt)(I passes t). La suite II est valide si
(VI)(I imp S = I passes I1) et exhaustive si (VI)(I imp S < I passes II).

Pour la relation CONF un algorithme non-déterministe et récursif a été proposé dans
[Bri88, Tre92|. Cet algorithme fournit un ensemble d’observateurs (une suite de test
valide et exhaustive) pour cette relation, ensemble appelé testeur canonique (et qui est
modélisé par un STE). Le testeur canonique a plusieurs propriétés importantes (comme
par exemple le fait que deux testeurs canoniques construits par l'algorithme pour une
méme spécification sont équivalents de point de vue test).

Pour les relations de conformité des communications asymétriques (dont on considére
la relation générale 10COx) dans [Tre96] on propose un algorithme non-déterministe et
récursif. On utilise, au lieu de IOSTES, des automates de suspension (ceux-ci sont des STEs
déterministes, obtenus a partir des I0OSTEs originaux auxquels on ajoute explicitement
les transitions étiquetées avec d). Si p est un I0STE et I', est 'automate de suspension
correspondant alors pour toute trace o les ensembles out coincident: p.qy after o =
[',.q0 after 0. Cette propriété permet l'utilisation des automates de suspension (plus
précisément leur traces) pour obtenir des cas de test : si I' est un automate de suspension
et F l'ensemble de traces de la relation de conformité alors on dispose de trois choix
non-déterministes :

1. Soit on arréte l'algorithme (et ainsi la construction du cas de test) en arrivant
dans ’état pass.

2. Soit on choisit de fournir une entrée a a I'implémentation et dans ce cas le cas de

38. sound en anglais

39. Cela revient & 'existence d’une trace dans le STE (IOSTE) obtenu par la composition (synchrone ou
asynchrone) entre les STEs (TOSTEs) qui modélisent I'implémentation et le cas de test, trace qui conduit
vers un état spécial du cas de test, état qui signifie que la trace correspondante de I'implémentation
se trouve (ou pas) dans la spécification. Le verdict associé a l'application du cas de test est fail
s'il existe une trace qui ne se trouve pas parmi celles de la spécification. Le verdict pass est donné
dans le cas contraire et celui d’inconclusive est utilisé dans certains outils de test, notamment TGV,
principalement & cause du fait qu’ils génerent des cas de test seulement pour une partie de la spécification
et on ne s’intéresse pas dans les traces qui n’appartient pas & cette partie de la spécification
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test est obtenu par la juxtaposition de la transition étiquetée par a et un sous-
cas de test obtenu par I'appel récursif de cette procédure avec comme parametres
Pautomate I t.q. I' == I"” et Pensemble de traces F’ constitué par toutes les
traces o t.q. a - 0 € F. Une condition préalable pour appliquer cette regle est que

’ensemble F' # ().
3. Soit on examine chaque sortie x de I'implémentation :

(a) on arrive I’état fail par x si la sortie x n’est pas prévu par la spécification
et on pourrait arriver dans 1’état courant par une trace de F (il s’agit ici de
F initial),

(b) on arrive ’état pass par x si la sortie x n’est pas prévu par la spécification

mais a la différence de cas précédent on ne peut pas arriver dans I’état courant
par une trace de F (initial),

(c) la sortie x est prévue dans la spécification et cette partie du cas de test est
obtenue par la juxtaposition de la transition étiquetée par x et un sous-cas
de test obtenu par 'appel récursif de cette procédure avec comme parametres
I'automate I t.q. I' == I" et ’ensemble de traces F’ constitué par toutes les
traces o t.q. x - 0 € F. On n’impose pas la condition F’ # (.

L’outil TORX - [TB99, FGMO00] utilise cet algorithme pour dériver des cas de test.

Les relations de conformité Rj o345 sont utilisées dans l'outil TVEDA ([Pha94a)).
L’algorithme de dérivation des cas de test construit un testeur canonique pour chaque
relation. Pour la relation R; un testeur canonique asynchrone est une image miroir de
I’automate des traces du I0STE qui modélise la spécification. L’automate des traces est
obtenu a partir de TOSTE de la spécification par une construction similaire a la détermi-
nation d’'un automate non-déterministe ([HU79]). On lui ajoute un état spécial (fail),
on inverse la signification des actions (les actions d’entrée deviennent les actions de sor-
tie correspondantes et vice-versa), et on ajoute les transitions étiquetées par une action
d’entrée 7 a a partir de tout état s vers I’état fail si dans I’automate de traces initial
il n’y avait aucune transition étiquetée ! a sortante de s.

Quoique, initialement, l'outil AUTOLINK ([SEG'98]) n’avait pas une relation de
conformité explicitement attachée, on a reconstruit ultérieurement ([Gog01]) une rela-
tion de conformité et on a établi qu’elle se situe entre UIO et la relation IOCONF (comme
pouvoir de détection).
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Les testeurs canoniques générés par les algorithmes ci-dessus sont des suites com-
pletes (valides et exhaustives) de cas de test et prennent en compte toute la spécification.
Parfois on s’intéresse seulement a une partie de la spécification et donc on voudrait géné-
rer seulement une partie d’une suite complete de cas de test. Pour résoudre ce probleme
les chercheurs ont utilisé une technique issue du domaine de la vérification par modeles *°.
Il s’agit de ’approche fondé sur la théorie des automates: pour décider si IMP |= ¢ on
vérifie si L(App X A-y) = 0 (et construire éventuellement un contre-exemple qui est une
trace de L(Anp X A-y)). Pour capturer les traces de la spécification qui nous intéressent
on utilise les objectifs de test. Un objectif de test peut étre vu comme une propriété dans
le cas de la vérification. Si on cherche a obtenir un contre-exemple pour la négation de
cette propriété on trouve une trace de la spécification qui doit appartenir aussi a I'implé-
mentation. Ceci est, plus ou moins, le principe général de tous les outils de test fondés sur
les techniques de la vérification formelle ([CSE96, FJJVI97, FJJV96, EFM97, GH99)).
Dans la section 3.4.3[, 63 on décrit le principe de TGV ([FJJVI7, FJJV96]).

3.4.3 Test de conformité fondé sur la vérification - TGV

L’outil de génération de cas de test Tav ([FJJV97, FJJVI6, IMI7, JM99)) suit la
méthodologie décrite dans la norme [fS92b] (et aussi celle employée par les experts du
test). Cette méthodologie est basée sur les étapes suivantes:

1. identification d’une architecture de test, qui est une description de I’environnement
dans lequel 'implémentation est testée,

2. écriture, en langage naturel, d’objectifs de test, qui permettent de tester un aspect
particulier de I'implémentation,

3. dérivation manuelle des tests (sous forme TTCN [fS92a]).
Dans la suite on présente les principaux concepts de TGV :
1. les modeles,

2. la conformité d’une implémentation a une spécification.
3. l'architecture de test,

4. la notion de cohérence entre la spécification et 'objectif de test,

5. les cas (arbres) de test (décorés par des verdicts et par des temporisateurs*!).

40. model-checking en anglais
41. timers en anglais
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Les modeéles

Les modeles utilisés pour la spécification, I'implémentation, ’objectif de test et le
cas de test sont des 10STEs. De plus, les 10STEs de I'implémentation et du cas de test sa-
tisfont la condition de controlabilité. On suppose, pour simplifier, que 'implémentation
communique directement avec l'environnement de test (le testeur). La communication
est asymétrique: si on controle les sorties du testeur, on ne peut qu’observer, en re-
tour, les sorties de I'implémentation. Les entrées de 'implémentation correspondent aux
sorties du testeur et sont appelées actions controlables. Inversement, les sorties de 1'im-
plémentation correspondent aux entrées du testeur et sont appelées actions observables.
Pour observer la présence ou ’absence d’interblocage ou de boucles, on associe a chaque
action observable, un temporisateur qui est géré par le testeur.

La spécification S € ZOSTE (X, 2r) est modélisée par le IOSTE déterministe

(Qs, 2, {5l a € £}, ¢5), o1 ¥ = X, U¥p et ¥ 3 6, une action spéciale qui dénote
les blocages de sortie (comme ci-dessus).

Ces spécifications sont obtenues a la suite de quelques modifications imposées aux
spécifications initiaux: il s’agit d’abord d’une opération d’inversion entre les alphabets
Y et Yo t.q. les spécifications passent de ZOSTE(Xr,X0) a ZOSTE(Xo, X1), ensuite
d’un remplacement par 7 des actions qui ne sont pas observables par ’environnement
suivi par une 7-réduction qui élimine les transitions étiquetées par 7. On ajoute ensuite
les transition étiquetées par ¢ (pour les blocages de sortie).

L'1uT I € ZOSTE(X0, Y1) est modélisée par le 10STE (Qr, 2, {-1| a € X}, ¢b).

Les objectifs de test sont des 10STEs (de ZOSTE(X, Xp)) déterministes, acycliques
et qui satisfont la condition de controlabilité. Ils ont un ensemble d’états accepteurs, noté
Accept. Un état accepteur n’a pas de successeur. On note TP = (Qrp, 2, {—>1p| a € ¥}, ¢37),
le TOSTE associé a 'objectif de test. L’objectif de test est défini par le couple formé de
TP et de Accept, ou Accept C Qrp.

La conformité d’une implémentation a une spécification

La relation de conformité choisie est la relation 10c0 (de la définition 3.13, 63))-

Architecture de test

[’architecture de test est celle proposée par la méthode locale: un testeur interagit
avec I'IUT via des PCOs. L’architecture de test influence la génération de test et peut
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conduire a ’entrelacement de séquences d’actions observables, observées sur des PCOs
distincts. L’architecture de test est prise en compte en transformant la spécification.
D’abord, pour éviter la concurrence entre les entrées et les sorties on considere que
’environnement agit de maniere raisonnable“?: chaque fois que ’environnement envoie
un message a I'TUT il attend jusqu’a ce que il recoit tous les sorties prévues dans la
spécification. Ensuite toute séquence de sorties dans une méme transition est transformée
dans les losanges qui modélisent la concurrence.

La cohérence entre la spécification et I’objectif de test

Un objectif de test est un critere pour sélectionner un comportement de la spécifi-
cation, en vue de générer des cas de test. Il faut donc définir une relation de cohérence
entre l'objectif de test et la spécification. Elle permettra de dériver des cas de test
valides (dans le sens ol un verdict Fail correspond a une 1UT non conforme).

La relation de cohérence est définie de telle sorte que:

1. 'ensemble des comportements, défini par ’objectif de test, doit étre inclus d’une
certaine maniere dans I’ensemble des comportements de la spécification,

2. de tout état de la spécification en relation avec un état d’acceptation, il existe une
séquence conduisant a I’état initial de la spécification.

La définition de la relation de cohérence ressemble & celle d’une relation de simula-
tion:

Définition 3.14 (Relation de cohérence)

Soient Qrp 'ensemble des états de I'objectif de test et ()5 'ensemble des états de la
spécification. Une relation R C Qrp X Qs est une relation de cohérence si R C F(R)
ou:

F(R)={(p",p%) |

PP —Srp ¢™F — 3¢, ¢, Foe (B\{a})" - P° s s P A
(¢"",¢°) e R A (p™F,q7) € RA
pTF € Accept — JoeX* - pP D5}

[’objectif de test est cohérent vis-a-vis de la spécification s’il existe une relation
R C F(R), vérifiant (¢fF,q5) € R. .

42. Reasonable Environment Hypothesis en anglais
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Les cas de test

Un arbre de test est un I0STE déterministe, acyclique et qui satisfait la condition
de controlabilité. Il est construit a partir de la spécification et de 'objectif de test, si la
cohérence est vérifiée. L’arbre de test est construit par étapes:

1. La construction du produit synchrone,

2. La vérification de la condition de controlabilité et la synthese de I’arbre de test, a
partir du produit synchrone,

3. La décoration de certaines transitions par des verdicts et des temporisateurs.

Le produit synchrone entre 'objectif de test et la spécification est un I0STE construit
conformément a I’algorithme suivant :

Algorithme 1 (Le produit synchrone [FJJV96])

Entrée :

L’objectif de test TP et la spécification S.
Sortie :

Le produit synchrone P = (Qp, X, {——p| a € I}, ¢)).
Méthode :

Les ensembles Qp C Qrp x Qg et {——p| a € ¥} se construisent conformément aux
regles suivantes :

(3.22)
@ = (g%, 45) € Qp
(P p%) € Qe P e ¢ PP s 48 (3.23)
@™, %) e Qp (®™,0%) —Sp (¢",¢°)
(™, p%) € Qp —(pF —S1p) P°—s5¢5 (P'F,p5) & Accept x {g5} (3.24)

(P™,¢%) € Qr (™, p%) e T, ¢%)

La synthese de I'arbre de test se fait & partir des feuilles (¢™", ¢3), avec ¢™° € Accept
par un algorithme linéaire, qui parcourt en profondeur d’abord le produit synchrone P
entre 'objectif de test et la spécification et qui vérifie la cohérence pendant le parcours:
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Algorithme 2 (Synthése arbre de test [FJJV96])
Entrée :
Le produit synchrone P entre 'objectif de test et la spécification.

Sortie :
L’arbre de test, qui est un sous-graphe orienté, acyclique de P.

Méthode :

On définit syntaxiquement les DAGs*® comme n :: 0 | 1 | a;n | n + n. On utilise
aussi le prédicat - (p™F, p%) 1 n, ott v € {1,2,3} avec la signification suivante: le nceud
associé avec (pTF, p%) est n et il appartient au préambule, au corp de I'arbre de test ou
au postambule si v est 1 ou 2 ou 3. On utilise aussi la notation Node((p™",p®)) pour
indiquer le nceud couramment associé avec (pT¥, p°). Initialement Node((p™T,p®%)) = 0.
L’opérateur Comb est utilisé dans la synthese pour s’assurer de la cohérence :

a;n sia €3, m= >, a;n;
’L'Eé
Comb(m,a;n) = , L, GerL
m sim=a';n" etad €p

m 4+ a;n sinon

Ensuite on synthese I’arbre de test en appliquant les regles suivantes (3.25p, 7o) régit
la synthese du préambule, 3.26, 79], 3.27[,.79], 3.28},.72) régissent la synthese du corp de
’arbre de test et 3.29p,.79), 3.30p,.73 régissent la synthese du postambule) :

F (gt q%) i ve{l,2} (gF,p%) ——p (g7, 0% (3.25)
F1 (qq ", p%) : Comb(Node((qy" . p°)), ;) '
|_2 (qTP’qS) “n (QO D ) ( TP S) qTP 7é qu (3 26)
=2 (q57,p%) Comb(Node((q P, p°)), ;n) '
F @™ ¢%) i ("% e (@77,6°) P # g (3.27)
F2 (p™,p%) : Comb(Node((pTP, p%)), a;n) '
3 (qTP’qS) ‘n (pTP’pS) L)P (qTP’qS) pTP ¢ Accept qTP e Accept (3 28)
=2 (p™F, p%) : Comb(Node((p™,p%)), a;n) '
ptt € Accept (3.29)

= (™ a) : 1

43. Direct Acyclic Graphs en anglais
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(™, ¢5%) :n p™ € Accept  (PTT,p%) b (7T, ¢°)
F3 (p™F, p°) : Comb(Node((p™,p%)), a; n)

(3.30)

La décoration de certaines transitions par des verdicts et des temporisateurs se fait
en utilisant les deux algorithmes suivants :

Algorithme 3 (Les verdicts [FJJV96])

Entrée :
L’arbre de test fourni par 'algorithme 2, 7o)

Sortie :
L’arbre de test avec des verdicts associés aux certaines transitions.

Méthode :

La fonction partielle verdict associe des verdicts aux transitions de l'arbre de test.
Ceci est fait en utilisant les regles 3.31p,.73], 3.32[,.73], 3.33[p.74) €t 3.34p.74]-

Le prédicat ¥ est modifié t.q. v peut prendre aussi les valeurs 4 et 5 avec la signi-
fication suivante: F* (pTF,p°) : 1 signifie que le nceud associé avec (p™F,p%) est 1 et
qu’il est I’état final d’une transition étiquetée par le verdict Inconclusive. On ajoute
un nouveau état L & Qp t.q. F° L : 1.

La signification des verdicts est la suivante:

1. Le verdict Pass est associé a une transition si I’état final de la transition appartient
au postambule et la spécification est dans 1’état initial :

™Y i ve{2,3) PP ™)1 (™% e (@, 45)
verdict(n,a, 1) = Pass

(3.31)

2. Le verdict (Pass) est associé a une transition dont I’état initial appartient au
corps de I'arbre de test et 1’état final au postambule:

@) m (™ ¢%) n (0™ p%) e (077, °)
verdict(m, a,n) = (Pass)

(3.32)

3. Le verdict Inconclusive signifie qu'une entrée du testeur, correspondant a une
sortie de la spécification, n’est pas décrite dans ’arbre de test ou ne conduit pas
a un verdict (Pass). On rajoute, dans ’arbre de test, une nouvelle transition,
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entrante de 1’état 1, étiquetée par l'entrée correspondante, et on lui associe le
verdict Inconclusive:

FC(pTP ) i (TP, ¢5) w,v e {1,2,3} (p 05 —p (¢TF,¢%) i€
4 (¢™,¢%) : 1 (n,z, 1) € DAG werdict(n,i,1) = Inconclusive
(3.33)

Le verdict Fail correspond a toute transition étiquetée par une entrée du testeur,
qui ne correspond pas a une sortie de la spécification. Cette transition correspond
a la transition «Otherwise Fail» de TTCN:

TS in ve{1,2,3) i€ (=™, p%) —=p) V (—g= 0N~ 0))

F>1:1 (n,i,1) € DAG wverdict(n,i,1) = Fail
(3.34)

Algorithme 4 (La gestion des temporisateurs [FJJV96])

Les temporisateurs doivent assurer la finitude de "application d’un arbre de test sur
une implémentation. Tout blocage ou boucle divergente (7*) doit étre détecté : lorsque
le testeur émet une sortie, il attend en retour un certain nombre d’entrées. A I'inverse, si
les délais des temporisateurs sont suffisants, chaque expiration d’un temporisateur doit
correspondre & un blocage ou a une boucle divergente. A chaque entrée i est associé
un temporisateur ¢;. Trois opérations sont possibles sur les temporisateurs: Start(t;),
Cancel(t;) et Timeout(¢;). Les opérations sur les temporisateurs décorent certaines tran-
sitions étiquetées:

1.

2.

Start(t;) est réalisé dans la transition qui atteint un état ou i est possible,

Cancel(t;) est réalisé a la réception de ¢ ou quand celle-ci n’est plus possible (a
cause d'un choix par exemple),

. Timeout(¢;) représente I'observation d'un blocage sur 'attente de 7. Une transition,

entrante de L, étiquetée par Timeout(t;) est rajoutée en alternative a 1’état ot une
transition étiquetée par i est possible.



3.4. TEST 75

Améliorations

L'outil TGV (cf. aux algorithmes 1, 71], 2p.72), 3p.73) €t 4p.74)) présenté ci-dessus a
été amélioré par la mise en ceuvre des principes de la génération a la volée ([FJIM92])
appliquées a l'abstraction et a la détermination ([JM97]) du graphe d’état. Plus préci-
sément on construit seulement la partie du graphe d’état nécessaire a la production du
cas de test.

Dans [JM99] on propose trois algorithmes & la volée, fondés sur l'algorithme de
Tarjan de décomposition d'un graphe orienté en ses composantes fortement connexes
maximales. Le premier algorithme, a la différence des algorithmes précédents, construit
un ensemble de cas de test (qui est stocké comme un sous-graphe de toutes les séquences
menant vers les états Accept de l'objectif de test). Le deuxiéme algorithme proposé
construit un cas de test a partir du sous-graphe fourni par le premier algorithme. Le
troisieme algorithme est utilise par le premier en vue d’anticiper les opérations du second.
Les algorithmes proposés construisent des cas de test avec un nombre minimum d’états
inconclusifs ([Mor00]).

Ces algorithmes, avec les algorithmes de génération d’objectifs de test a partir d’une
spécification (proposés dans 'outil TVEDA - [Pha94b]), ont été englobés dans 1'outil
TESTCOMPOSER de TTT ([KJG99)).

3.4.4 Machines a état fini étendues

Dans le cas de test de conformité & partir des machines a état fini étendues (EFSMs**)
le principal probléeme qui se pose ([BDA]) est le fait qu'une trace de la spécification
pourrait ne pas correspondre a aucune trace du modele.

Les principaux recherches sont issues du domaine de test de conformité pour les
automates ou pour les IOSTES.

Automates

Dans le premier cas on a essayé de coupler les méthodes utilisées pour le test de
flot de controle (les méthodes de test pour les machines de Mealy) avec les méthodes
pour le test de flot de données ([RW85]). Dans [BDA] on présente quelques-unes de ces
méthodes :

1. La méthode proposée dans [HUOO] étend les criteres classiques de couverture du
flot de données ([RW85]) aux processus SDL. On construit un modele du graphe de

44. Extended Finite State Machines en anglais
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flot (le graphe de flot des messages étendu) qui n’utilise pas d’entrelacements et
qui met en évidence les dépendances de flot de controle et celles de flot de données,
intra et inter-processus (on considere aussi qu’il existe une dépendance de données
entre ’émission d’'un message et la réception du méme message). Ensuite pour
chaque dépendance on construit une séquence de test.

Dans [HLSU02] on étend la méthode précédente, en utilisant des techniques sym-
boliques de vérification par modeles ([BCM192]) guidées par des criteres de cou-
verture de test ([RW85]) pour générer des séquences de test. Plus précisément,
pour chaque critere de couverture de test (couverture de tous les états, de tous
les transitions, de toutes les définitions de variables, de toutes les utilisations de
variables, de toutes les entrées et de toutes les sorties) on construit une formule
dans la logique temporelle ¢TL ([CES86]) et on utilise un outil de vérification par
modeles pour générer des témoins*® ou des contre-exemples pour ces formules et
donc des séquences de test.

. Les autres méthodes y mentionnées [CZ93, HL.J95, RDT95] utilisent plus ou moins

le méme principe : I'utilisation des dépendances de flot de données comme critere
de couverture de test et I'utilisation des méthodes de test pour les machines de
Mealy pour générer des séquences prenant en compte les dépendances de données.

Dans [LY96] on propose une méthode qui permet d’obtenir directement la partie
accessible de la FSM minimisée équivalente avec une EFSM donnée (et cela sans passer

par la construction de la FSM-modele de la EFSM et ensuite par la minimisation et par

’analyse d’accessibilité de celle-ci) et d’appliquer ensuite les méthodes de test pour les

machines de Mealy.

Le principe utilisé dans la construction de la FSM minimisée et accessible est de

partitionner, pour chaque location de la EFSM, le domaine des valeurs de variables en

fonction des gardes des transitions sortantes de cette location (et on obtient ainsi des
états dans la FSM). On raffine ensuite les transitions non-stables (les transitions dont

le domaine de ’état source n’est pas inclus dans I'image inverse du domaine de 1’état

cible) en partitionnant le domaine de I’état source. On obtient ainsi éventuellement des

nouvelles transitions non-stables et on reprend 1’algorithme.

On peut intercaler aussi une analyse d’accessibilité pendant ’algorithme ci-dessus.

Cette phase permet d’obtenir directement la FSM minimisée et accessible.

45. witnesses en anglais
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IOSTES

Dans [Pha94a] on introduit ’hypothése d’uniformité étendue forte.

Un automate étendu est considéré une structure imposée a un 10STE. Plus précisé-
ment une transition étendue est un sous-ensemble non-vide de ’ensemble de transitions
de 10STE et un automate étendu est un ensemble fini des transitions étendues.

Si S est un 10STE et t une transition étendue on définit une instanciation de t
comme une séquence de transitions consécutives appartenant a t. Une instanciation 2
est mazximale si elle contient seulement des transitions différentes et il n’existe pas une
autre instanciation j de t avec toutes les transitions différentes et 2 une sous-séquence
propre de 7.

Si X est un automate étendu sur S et pour chaque transition étendue ¢ on a une

instanciation maximale #; alors |J {mo0;} est un ensemble de séquences couvrant les
tex
transitions étendues de X. Ci-dessus m; € trace(S.qp), I'état initial de 1 appartient a

S.qo after m; et 0, est obtenue par la concaténation des étiquettes des transitions de ;.

On peut définir maintenant, pour S, X et T, un ensemble de séquences couvrant
les transitions étendues de X, ’hypothése d’uniformité étendue forte sur un 10STE qui
modélise 'implémentation I: si Ry(I,S) alors I est conforme a S (R5(Z,.5)).

Dans [RBJ00] on propose un modele d’EFsMs fondé sur le modele de 10STEs de
[LT89]. Ce modele (10sTS%6) est utilisé pour modéliser la spécification, 1'implémenta-
tion, l'objectif de test et le cas de test. La technique proposée suit les principes de
TGV : génération a partir de la spécification et d’un objectif de test (via le produit syn-
chrone) d'un cas de test dont certains états correspondent aux verdicts pass, fail et
inconclusive. On introduit aussi une autre opération de composition entre les 10STSs.
Celle-ci est utilisée pour la composition de I'TOSTS du cas de test avec le 10STS de I'im-
plémentation. Une implémentation est rejetée si dans le 10STS ainsi obtenu il existe une
trace vers un état fail. La méthode proposée permet la construction des cas de test
valides (par rapport a la spécification et a I'objectif de test).

Néanmoins, les problemes qui se posent sont la détermination du cas de test ob-
tenu et I’élimination des actions internes (pour lesquels on propose quelques méthodes
heuristiques).

46. Input/Output Symbolic Transition Systems en anglais
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Autres méthodes

Dans [OL99], pour générer des tests (plus précisément des données de test) a partir
des spécifications?, on les utilise pour produire des prédicats (pré-conditions, invariants
et post-conditions) et ensuite, en utilisant certaines techniques® pour les satisfaire, on
arrive a générer des données de test.

Une technique de génération des tests (données et séquences de test) & partir des
spécifications est la technique fondée sur 'analyse des mutations ([DO91]). Le but de
cette méthode est de générer de tests qui font la distinction entre les comportements
des deux EFsMs (la spécification initiale et une mutation de celle-ci) qui présentent des
différences mineurs. La méthode consiste dans:

1. la génération des mutations en utilisant des opérateurs de mutation. On peut
obtenir ainsi des mutants équivalents (qui ont le méme comportement, exprimé
par I’ensemble de traces, avec celui de la spécification initiale) ou des mutants qui
peuvent étre tués (ils ne possedent au moins une trace qui se trouve parmi celles
de la spécification initiale).

2. On construit ensuite un ensemble de tests (traces) qui est adéquat par rapport a
la spécification initiale et I’ensemble des opérateurs de mutation : chaque mutant
obtenu par 'application d’un opérateur de mutation peut étre tué par au moins
une trace de I’ensemble de test. Dans [DO91] on fournit une procédure de décision
de l'adéquation®® et une procédure qui génere des tests adéquats.

Dans [ABD02] on utilise 'analyse des mutations avec les techniques de vérification
par modeles pour générer de tests a partir d’'EFSMs (décrites dans le langage de 'outil
sMV - [BCM192]). Pour chaque spécification mutante S” on construit une formule pg de
logique temporelle t.q. la spécification initiale S ne satisfait pas ¢g/ ssi la spécification
mutante S’ peut étre tuée. La construction de pg: est faite t.q. les traces qui peuvent
tuer S’ sont les contre-exemples qui montrent que S ne satisfait pas @gr.

3.5 Objectifs de test abstraits

Un objectif de test (OT) est un STE qui décrit un modele d’interactions entre le
testeur et I'1sT. Il est décrit du point du vue spécification, c.a-d. les entrées du testeur

47. similaires aux spécifications EFSMs
48. comme la méthode de partitionnement du domaine d’entrées dans catégories
49. accepteur
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sont les entrées pour I'IST et ses sorties sont les sorties de 1'1ST.

On introduit dans la suite les OTs abstraits. Ceux-ci sont des abstractions des OT
simples: au lieu d’utiliser des constantes numériques pour les parametres de signaux
on utilise les éléments d’un treillis complet (L, C, LI, M, L, T). On a aussi besoin d’une
fonction de concrétisation ¢ : L — 2% en vue de pouvoir exprimer des relations comme
par exemple v € £ ou ¢y Ny (avec £, 01,0y € L).

Soient S et C avec les significations ci-dessus. L’univers des commandes abstraites
T(L) est Pensemble:

Ye(L)UT*(L), avec
T(L)={c?s(l)|te LANceCNnseS}
TS(L)={c!s(l) | e LU{o}ANce CAseS}

Définition 3.15 (Objectif de test abstrait)
Un objectif de test abstrait TPy, (congu pour la spécification SP, I’ensemble de points
de controle et d’observation PcO®® et le treillis support L) est le STE

(Qip, Y(L), {—54pl a € T(L)}, qF) t.q.:

1. Parmi les états de @, il existe deux ¢, ¢fP, sans successeurs, avec la signification

ACCEPT et REJECT. Ces états seront utiles dans la construction des cas de test.

2. L’ensemble T (L) modélise d’'une maniere similaire & TTCN ([fS92a]) des contraintes
locales imposées sur les parametres des signaux.

3. Dans un état quelconque le testeur peut exécuter

(a) soit une seule action d’entrée:

(Vq)(Va)(Va') (qe QANae Y(L)Nd € T(L)\ {a} A Post,(q) # 0 =
Posty(q) =0 A | Post,(q)| = 1).

(b) soit seulement des actions de sortie:

(Vq)(Va)(Va') (e QNae€ Y(L)ANd € T¢(L) A Post,(q) # 0 =
Posty(q) = 0).

4. L’OT abstrait est déterministe dans le sens:
(v(qv c,s,f,ﬁ')) (q € Q A POStc ! 5([)((]) 7é @ A POStc ! 5([’)((]) 7é @ =
p(6) N (L) = 0).

50. on suppose, pour simplicité, que Pco = C°**
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5. Le testeur ne peut pas arriver dans les états ¢'P et ¢'® en exécutant une action
d’entrée :

(Vq)(Va)(qg € Q A a € Y¢(L) = Post,(q) N {q®,q*} = 0).

a Y ir

6. Les actions du testeur se retrouvent dans celles de la spécification: pour toute

action (c?s(---) ou cls(--+)) de TPy il existe au moins une action similaire dans
SP (c?s(--+) ou cls(--)).

Exemple 3.3 (OT abstrait) Dans la figure 3.3, 50 on a représenté un OT abstrait avec
le treillis support INT. Les états R et A sont les états ACCEPT et REJECT.

c?s((2,5))

o c1!s1((—o00,3])
cls1((3, oo))/ \O
2
c?s((3,00))
®\

cils1((3,00)) (3)

c1!s1((—00, 3))

@

Fi1G. 3.3 — Objectif de test abstrait

Observation 3.2 Les conditions imposées sur les OTs abstraits assurent la compatibilité
avec l'outil TGV (plus précisément avec les OTs congus pour cet outil). A partir des OTs
abstraits on peut dériver (dans certaines conditions) des OTs simples (pour TGV ).

On a voulu aussi que les interactions entre le testeur et [1ST suivent un certain
modeéle : le testeur commence par envoyer un message vers [1ST, il attend tout message
venant de tout PCO, il fournit un verdict ou il reprend le cycle.
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Dans la suite on utilise une vision du test de conformité légerement différente de
celle qu’on trouve dans [FJJVI7, FJJV96] (ou les sortie du testeur sont les entrées de
la spécification et vice-versa): nos OTs représentent un processus observateur, interne,
de la spécification (ou de I'lUT) et non pas un processus extérieur a celle-ci. Les entrées
controlables sont les entrées de la spécification, celles qui correspondent aux sorties que
le testeur a I'intention de les envoyer vers 'lUT pendant I’exécution des cas de test. Les
entrées controlables dépendent entierement du testeur. Elles sont un parametre de la
génération des cas de test : on considére une entrée externe de la spécification si elle fait
partie de ’ensemble des entrées controlables. Il faut aussi que cet ensemble couvre les
entrées de I’0T.

Définition 3.16 (Entrées controlables)
L’ensemble des entrées (de la spécification) contrélables (par le testeur) est I'ensemble
Y CH{e?s(l)e?s(l)eT(L)Ace C™Y tuq.:

1. >¢ couvre ’OT :
(Ve?s(ty)) (c?s(l)eT(L) =
(Fe?s(l))(c?s(la) €XeAp(lr) C (L2) ) ).

2. c?s(l) €= (V) £L=c?s(l) ¢ %)

On peut calculer un ensemble d’entrées controlable directement a partir des entrées
de I'OT:

zf:{c?s(u{uc?s(@eTe(L)A(

c

001 ).

Exemple 3.4 Pour 10T de la figure 3.3[,80) un ensemble d’entrées controlable est
{c 7 s(2,00)}.

La dérivation automatique des tests de conformité se fait par ’exploration d’un type
de produit synchrone entre le modele de la spécification, ’OT abstrait et en considérant
I’ensemble d’entrées controlables Y.

Définition 3.17 (Produit synchrone)
Le produit synchrone [[(SP, TP, Y;) entre le modele
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(Q 5 A"l ac E} qo) ot TP = (Qtp, (L), {—>tp| a € Y(L)},qP) et para-
métré par 3¢ est le STE: (Q, 3, {%lac E} q5), avec Qr C Q x Qupet {——,|ac Z]}
sont les plus petits ensembles obtenus par ’application des regles suivantes:

- (3.35)
qg)r = (quq[gp) € Q’Tl’
(Qa qtp) S Qﬂ' qA L> qA/ qtp ¢ {qa 7qr } (336)
((jla Qtp) € Qﬂ’ (qAa Qtp) s (q 7qtp)
R . c?s(v) o c?s(¢)
(G:qp) €Qr 4 — 0 Gp —wp G v E D) (3.37)
N c?s(v) ’
(@) € @ (G qp) — = (45 41p)
(@ap) €Qr a7 s e veo() (3.38)
. . cr’s(v) ’
(qla qtp) € Qw (qa qtp) (q Qtp)
cls(v) . cls
((ja qtp) S Q?T qA —(Q ql qtp —(Qtp qtp v E qb(é) \ f = @ (3 39)
N c's(v) N )
(q/a qu) € QTF (qa qtp) ™ (qla qu)
(4.00) €Qx =97 (3.40)
N N cs(v) . ’
(@, q) € Qr (G, aip) —r (@' 40)

Exemple 3.5 On donne des exemples pour les définitions ci-dessus dans la figure 3.4, g3).
La spécification est composée de deux processus qui communiquent via le canal interne
cl € C™. Les files externes de la spécification sont ci,co € C°*. L’ensemble d’en-
trées controlables est Xy = {ci?sr([1,10])}. Le treillis support est INT et la fonction de
concrétisation est ¢ : INT — 2Z, définie t.q. ¢([a,b]) = {a,a+ 1,...,b}. Cet exemple
est utilisé ultérieurement pour montrer les changements de la spécification induits par
les algorithmes des chapitres 4y, g5 et Sp.03)-
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i

ci?sr([1,10]) ci?sr([1,10])
colsa(*)

Fi1c. 3.4 — Exemple

83
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3.6 Conclusions

Dans la section 3.5, 7g) on a présenté les objectifs de test abstraits. Ils seront utilisés
dans la suite de manieére similaire aux criteres de tranchage®!. Ils peuvent étre utilisés
comme une représentation pour un ensemble d’objectifs de test simples. On a défini
leur syntaxe et une opération de composition entre un objectif de test abstrait et une
spécification, modélisée par un STE®2.

51. Slicing criteria en anglais
52. Une opération de composition directe, au niveau de AEC, comme dans [RBJ00], aurait produit un
AEC non-déterministe pour lequel attribuer des verdicts aux certains de ses états aurait été impossible
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Chapitre 4

Analyse du controle

L’analyse de l'utilité du controle restreint (si c’est possible) une spécification, en
préservant au moins, le comportement observable (tel qu’il est sélectionné en utilisant
un OT et TGV) de celle-ci.

Etant donnés une spécification et un 0T, 'objectif de cette analyse est de trouver une
approximation stre de la partie de la spécification qui intervient dans les interactions
entre le testeur et I'IST.

Cela pourrait conduire a restreindre la spécification a I’ensemble d’états et de tran-
sitions qui pourraient étre atteints, étant données un ensemble d’entrées controlables.

Une entrée est utile si elle est une entrée controlable par le testeur ou si on peut dé-
terminer qu’elle pourrait intervenir dans une exécution de 'implémentation. De maniere
similaire, une sortie est utile si on peut déterminer qu’elle pourrait intervenir dans une
exécution de I'implémentation.

L’analyse de l'utilité du controle est fondée sur la technique de tranchage® qui est
fortement utilisée dans diverses domaines (ex. pour déboguer les programmes). Le tran-
chage dans le contexte des programmes concurrents a été utilisé pour la premiere fois
par [Che93], puis pour des processus légers? par [Kri98] et pour PROMELA ([Hol97]) par
[MT98]. Dans [DHZ99] il y a une étude du tranchage des programmes séquentiels en ce
qui concerne une formule de LTL et dans [HCD"99] le tranchage est utilisé pour vérifier
et extraire des automates a état fini & partir des programmes JAVA. Dans [CFRT99] il
y a une application du tranchage dans la vérification des programmes VHDL. Dans le
domaine de test, I'idée de limiter la spécification a ce qui est utile selon un objectif de
test a été introduite dans [Che96].

1. slicing en anglais
2. threaded programs en anglais
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Une analyse du controle qui utilise une abstraction sur les files d’attente et qui
simplifie les AECs en fonction du cas de test abstrait choisi a été développée dans [Pac01].

Soient SP = (S,C, P) une spécification, TP un objectif de test et Pco = C**
I’ensemble de points de controle et d’observation.

On calcule une approximation conservatrice de la spécification en utilisant les entrées
controlables. Chaque processus est restreint aux états et transitions qui pourraient étre
accessibles en tenant compte des restrictions concernant les entrées controlées par le
testeur. Intuitivement, cette analyse construit, pour chaque processus, le plus grand
sous-processus, apres 1’élimination des entrées externes, non-controlées par testeur (qui
ne sont pas couvertes par Yr) et ensuite les entrées internes qui ne sont pas couvertes
par des sorties internes.

Définition 4.1 (Utilité du controle)
La partie utile de la spécification SP en rapport avec ¢ est une nouvelle spécification :
Sp \f Ef = (Sa Ca {p \f Ef | pE P})’ Oflp \f Ef est le processus (Xpa ( ;7? Zpa{ _Wp| a € Ep}a qg))

avec @, C @, et —%pgin,, Va € ¥, les plus petits ensembles obtenus par I’application
des regles suivantes? :

— 4.1
%@ € Q) (4.1)
, [b] z:=e ,
QpEQp Qp—>pqp (42)
[b] z:=e )
BHWEQR, B v G
[0] cls(e)
Qp € Q; qp —>p Q;q
[b] cls(e) (43)
GWeR, &% =y G
, [b] c?s(x) , o
G €Q, @ —p q, 3Icls(--+) € Xy (4.4)
(0] c?s(x) )
o EQ, & ~p 4
] c?s(x) n ] els(e)
BpeEQ, @& —p q c€C™ I g =pvr q (45)

, , [b] c?s(z) ,
qp e Qp qp _Wp Qp

3. La regle 4.5p;, 6] concerne la propagation entrées/sorties inter-processus.
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Algorithme 5 (Utilité du controle) IL’algorithme qui implémente les équations
4'1[p.86] - 4-5[p.86] est montré aux tables 4-1[p.88]a 4-2[p.90]7 4.3[p_91], 4-4[p.91]-

Il est fondé sur une analyse d’accessibilité locale. On maintient les ensembles d’états
et transitions accessibles et on les augmente jusqu’on atteint les plus petit point fixe.
Ceci est fait par un parcours en profondeur d’abord de chaque AEC en utilisant le tableau
Vis qui marque les états et les transitions visitées, la pile Stk (qui contient les états a
visiter) et I'ensemble Wait (qui sert a stocker les transitions étiquetées [b] ¢?s(x) qui
interviennent dans la regle 4.5, gq).

Le parcours s’effectue de maniere cyclique et différente pour les transitions inter-
venant dans les regles 4.2, s6), 4.3[p.86], 4.4p.se) (procédure EzploreRule254) et celles
intervenant dans la regle 4.5, g5 (procédure ExploreRule5): la visite des transitions in-
tervenant dans la regle 4.5, 5 est différée jusqu'a ce que toutes les autres transitions
alent été visitées (la pile Stk est vide). On procede alors par la visite des transitions
de I'ensemble Wait (pour lesquelles on a pu trouver une sortie correspondante dans un
autre processus).

On note par SPEC ’ensemble de toutes les spécifications et par FEED l’ensemble de

tous les ensembles d’entrées controlables. Les lignes numérotées font référence aux regles
b
correspondantes. Le tableau match enregistre ’état du prédicat Ir. g, [ LSf) q. de la

regle 4.5p, s6)-
La complexité de I'algorithme est polynomiale dans la taille de la spécification (c’est
celle du parcours en profondeur d’abord).

Exemple 4.1 Sil’algorithme 5,87 est appliqué pour la spécification et l'ensemble d’en-
trées controlables de la figure 3.4y, 83 alors on obtient la spécification montrée a la figure
4-1[p.89]-

L’entrée externe ci?pr(n) n'est pas couverte par les entrées controlables et donc son
élimination conduit a I’élimination de cllp(n) et donc cl?p(n) n’est pas couverte par une
entrée interne et donc elle est éliminée aussi avec br := f.

Lemme 4.1
Soient SP une spécification, 3¢ 'ensemble d’entrées controlables et
SP \¢ %¢ la partle utile de la spécification SP en rapport avec .

Alors SP \f Y est un sous-graphe de SP. .
Preuve

Les deux STEs SP et SP \r 3¢ ont le méme ensemble d’étiquettes et on prouve l'in-
clusion des états et I'inclusion des relations (pour chaque étiquette). Ceci est fait en
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procedure SliceControl ((S,C, P) : SPEC; ¥¢ : FEED; var (S, C, P \¢ X¢) : SPEC )
var

Stk : pile de | (@, X {p}):

peP

Wait : ensemble de |J (@, x X, x {p});
peP

Vis: | (Qp x ¥,) — bool;

peP
match : C x S x P — bool;

proc € P;
qe Upgp Qp;
a € Upep Xp;
c e
s €S,
procedure
Inat;
EzxploreRule23/;
EzxploreRuled;
procedure MAJ(proc € P; q: Upep Qp: a: Upep ¥p)
begin
mec\fEf = Qproc\fEf U POSta(Q) )
i proci =~ proc U{(¢,¢') | ¢ € Posta(q)};
endproc MAJ,
begin
Stk = 0;
Wait := (;
Init();
repeat
EzploreRule234();
EzploreRule5 ();
until (Stk = 0);

end.

TAB. 4.1 — Calcul de l'utilité du code



ci?sr(n

clls(n)

ici?sr([],]O])

colsa(*)

ci?sr([1,10])

_/

Fi1G. 4.1 — Analyse de l'utilité du controle
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procedure [nit
begin
foreach (proc € P)
Xproc\fEf = Xproc )
ZpTOC\fEf = Epr‘oc ;
(4-1[p_86]) qgroc\fzf — q(]);roc;
Qprocyes = {a6™"™"}:
Stk. Push(Q proc\.x; X {proc});
foreach ((¢,s) € C x S)
match(c, s, proc) := false;
foreach (¢ € Qproc N @ € Xproc)
Vis(q,a) := false;
endfor
endproc Init;

TaAB. 4.2 — Calcul de l'utilité du code : procédure Init

montrant par induction que chaque état accessible dans SP \; 3 fait partie des états de

SP et que tous ses états successeurs dans SP \; ¥¢ font aussi partie des états de SP.
La preuve complete se trouve dans I'annexe By, 175).

Lemme 4.2

Si S, S sont les modeles sémantiques des deux spécifications SP et SP’ et S’ est un
sous-graphe de S alors [[(S’, TP, ¥¢) est aussi un sous-graphe de [[(S, TP, ). .

Preuve

Le raisonnement est similaire a celui du lemme 4.1, g7 : on prouve l'identité des états
initiaux et ensuite I'inclusion des ensembles Post.

De plus on tient compte du fait que S’ est un sous-graphe de S et donc si les prémisses
des regles 3.35p,82) + 3.40p,89) sont vraies dans [[(S’, TP, ) elles seront aussi vraies
pour [[(S, TP, %y).

Corollaire 4.1 -
[T(SP \¢ X¢, TP, %¢) est un sous-graphe de [[(SP, TP, ¥). .

Théoréme 4.1 (Correction de I’analyse de 'utilité du controle)
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procedure EzploreRule23/
begin
while (Stk # ()
(¢, proc) := Stk.Pop();
foreach (¢ —= e ¢ t.q. = Vis(q,a))
)

(4.2,.86]) if (((a)a la forme ([b] z :=e))V

(4.3[p.56]) ({(a)a la forme ([b] c!s(e)))V

(4.4.86)) ({(a)a la forme ([b] c?s(x))A
(3I)(I € INT A c?s(]) € %))

Vis(q,a) := true;

MAJ (proc, q, a);

Stk.Push((q', proc));

if ((a) a la forme ([b] c!s(e)))
match(c, s, proc) := true;

(4.5.56)) else if ((a)a la forme ([b] c?s(z)) A c € C'™")
Wait := Wait U {(q, a, proc)};
else
Vis(q,a) := true;
endif
endfor
endwhile

endproc FEzploreRule234 ;

TAB. 4.3 — Calcul de l'utilité du code : procédure Explore Rule234

procedure EzploreRule5
begin
while ((3(q, [b] ¢?s(z), proc) € Wait) A (Iproc’ € P\ {proc})(match(c, s, proc')))
Wait := Wait \ {(q,[b] c?s(x), proc)};
Vis(q,[b] ¢?s(x)) := true;
MA.J(proc, q,[b] c?s(x));
foreach (¢’ € Posty c752)(q))
Stk. Push((q', proc));
endwhile
endproc FxploreRule) ;

(4.5.86])

TAB. 4.4 — Calcul de l'utilité du code : procédure FxploreRule5
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Soient SP une spécification, TP un objectif de test et 3¢ ’ensemble d’entrées contro-
lables (qui couvrent TP). Les produits synchrones entre les modeles de SP et SP \; 3¢
avec 'objectif de test TP sont fortement bisimilaires:

[1(5P. TP, %0) ~ T[(SP \ £, TP. %)

Preuve

On montre que 'égalité entre les états est aussi une bisimulation et donc c’est la
bisimulation forte. -

Le fait que [[(SP, TP, %) simule [[(SP \¢ 3¢, TP, %) résulte du corollaire 4.1y, o).

La simulation inverse résulte en appliquant une induction structurelle en fonction de
I’étiquette intervenante dans la définition de la relation de bisimulation employée et des
regles 3.35,.82) + 3.40p,.89). Le principe général appliqué ici est le suivant : pour chaque

transition de [ [(SP, TP, ¥) on remonte en arriere vers (la) les regles 3.35, s9) + 3.40p.59]
qui 'ont générée. En essayant d’appliquer les mémes regles pour H(Sﬁf\zf, TP, %)
et ainsi obtenir une transition dans H(Sﬁf\zf, TP,%) qui simule la transition de
H(§]\3, TP,%y), on remonte vers les regles 3.11p, 49) <+ 3.16p,49) qui ont généré les tran-
sitions de SP. On montre que les transitions de SP qui apparaissent dans les prémisses
de ces regles sont gardées dans SP \; X¢ et donc en appliquant les regles 3.11[pag) +
3.16p,.49) cette fois pour SP \f X¢ on obtient une transition dans SP/\f\Ef qui permet,
via les regles 3.35), 8] + 3.40p,.82) d’obtenir une transition dans H(SP/\f\Ef, TP,%) qui

simule la transition de [[(SP, TP, ).
La preuve complete se trouve dans 'annexe By, 177).
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Chapitre 5

Analyse des données

Ce chapitre est dédié aux analyses de flot de données. Celles-ci appartiennent au
cadre général de 'analyse de programmes ([NNH99]): en outre l'analyse de flot de
données ([Hec77, MR90]), on peut y inclure U'interprétation abstraite ([CH78, CC92b]),
'analyse des contraintes ([Apt99]) et celle des types. Le résultat de ces analyses est
utilisé ensuite dans 'optimisation de code ([ASU89, Muc97]).

Les analyses de flot de données permettent le calcul, au moment de la compilation,
de quelques types d’invariants de programmes. Il s’agit des invariants ([MRB95, SS98])
construits a partir des notions comme la définition d’une variable (une variable est définie
dans une instruction du programme soit si elle est lue soit si elle apparait dans la partie
gauche d’une affectation) ou 'utilisation d’une variable (une variable est utilisée dans une
instruction du programme soit si elle est écrite soit si elle apparait dans la partie droite
d’une affectation) ou des invariants concernant les valeurs de variables (propagation des
constantes ou des intervalles entiers) .

On s’intéresse aux invariants qui permettent de restreindre le nombre d’états du
modele (et comme ceux-ci sont un produit cartésien entre les états de controle du pro-
gramme et les ensembles des valeurs des contextes de variables/files, on restreint les
contextes de variables?). Pour restreindre le domaine de définition d’un contexte de va-
riables (et ainsi restreindre la taille des états du modele) on utilise 'analyse des variables
actives ([Hec77]) ou I'analyse des variables utiles ([Wei84, Tip94]). Pour restreindre I’en-
semble des valeurs des contextes de variables (et ainsi réduire le nombre d’états et de
transitions du modele) on utilise la propagation des constantes ([Kil73]) ou celle des

1. 11 s’agit ici des invariants simples, des invariants plus sophistiqués et précis concernant les valeurs
des variables, comme les intervalles linéaires ou affins pouvant étre générés seulement en utilisant les
techniques de 'interprétation abstraite

2. utilisés dans la génération du modele d'une spécification, définition 3.11, 4]
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intervalles entiers ([CC92b]) et ensuite on applique des techniques comme par exemple
I’élimination du code mort.

Les analyses de flot de données ont, essentiellement une nature équationnelle. Un
probleme de flot de données consiste en un graphe de flot, un treillis complet et un espace
de fonctions monotones (ou continues). Le systéeme équationnel se construit & partir du
graphe de flot (qui est soit le graphe de dépendances de controle® [MR90, Muc97] soit le
graphe inverse de celui-ci, en fonction du type de probléme, en avant ou en arriére). Une
équation décrit la dépendance entre I'information d’un état et 'information des états
prédécesseurs ou successeurs.

Ce qu’on a décrit ci-dessus est valable dans le cadre des analyses de flot intra-
processus (ou les analyses de flot pour un seul AEC). Dans le cas d'un réseau de
AECs l'analyse de flot est inter-processus et on doit ainsi définir le concept de suc-
cesseur/prédécesseur d'un état dans un autre processus. Dans le cas des actions de
communication inter-processus on a considéré que les actions d’entrée et les actions de
sortie avec la méme signature (canal de communication, signal et parametres) peuvent
se synchroniser (quelque soit leur place dans les processus différents). Donc si on a deux
transitions étiquetées avec deux actions de communication correspondantes on considere
que l'information de I’état source de la transition étiquetée avec I’action de sortie peut ar-
river dans I’état destination de la transition étiquetée avec ’action d’entrée (un concept
similaire est celui de précédence immédiate dans le graphe de controle des programmes
JAVA [DCIT]).

A partir du graphe de flot, de la regle de confluence® et de la valeur initiale des
invariants® on construit un opérateur de flot (qui est monotone ou continue, en fonction
de D’espace des fonctions) et dont le plus petit (grand) point fixe est la solution du
probleme et donc 'invariant cherché.

4

Dans la littérature il existe plusieurs techniques de calcul du point fixe. Si le treillis
est de la hauteur finie alors on peut appliquer un approche itératif classique ([Hec77,
Muc97]), en utilisant une liste de travail, initialisée par un parcours en profondeur
d’abord du graphe de flot et qui, pendant I'algorithme, contient les états de controle
dont l'invariant attaché a changé suite a une évaluation d’un prédécesseur/successeur.
Un algorithme similaire ([NNH99]) calcule I'invariant attaché directement a une compo-

3. Dans les analyses de flot de données classiques on peut avoir des graphes de dépendances
de contréle du programme (intra-procédurals) ou des graphes de dépendances de contréle du sys-
téme (inter-procédurals)

4. qui établit comment on combine I'information venant des successeurs/prédécesseurs

5. qui est donnée par les contraintes symboliques (constantes ou intervalles) attachées aux entrées
de V'objectif de test
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sante fortement connexe maximale. Si le treillis est de la hauteur infinie on utilise des
techniques d’approximation approchée du point fixe ([CHT78]) tirées de Iinterprétation
abstraite (1'élargissement et le rétrécissement [CC92b]) et aussi une itération de chaque
sous-composante fortement connexe ([Bou92])

Le chapitre commence (section 5.1y, 97) par une présentation des problemes de flot
intra-processus (pour un seul AEC). Outre la définition d’un probleme de flot intra-
processus on présente aussi les algorithmes qui permettent le calcul de la solution (ou
une approximation de celle-ci) dans le cas des treillis de la hauteur finie/infinie.

On présente quatre analyses de flot de données® :

1. L’analyse d’activité des variables ([Hec77]) calcule, dans un état, les variables qui
seront utilisées sur un chemin partant de cet état et sans qu’une définition de la
variable existe sur ce chemin.

2. L’analyse d’utilité des variables est similaire a 'analyse d’activité mais elle prend
en compte aussi I'objectif de test.

On utilise la technique de tranchage” ([Wei84, Tip94]).

On analyse 1'utilité des variables mais aussi celle des sorties ou entrées. Intui-
tivement, une variable est utile dans un état si sa valeur, par un enchainement
des dépendances des données, est utile dans un certain endroit de la spécifica-
tion® (choisi par utilisateur). Une entrée est utile si elle est une entrée controlable
par le testeur ou si on peut déterminer qu’elle pourrait intervenir dans une exé-
cution de 'implémentation. De maniere similaire, une sortie est utile si on peut
déterminer qu’elle pourrait intervenir dans une exécution de I'implémentation.

3. La propagation des constantes ([Kil73, WZ91]) calcule, pour chaque variable et
dans chaque état de controle, une approximation de I’ensemble des valeurs pos-
sibles de la variable. L’approximation consiste dans trois valeurs: une constante
k (ce qui signifie que la variable a la valeur constante k dans 1’état respectif), soit
une valeur qui dénote 1’ensemble de tout les valeurs (car 1'algorithme dans ce cas

6. Ces analyses ont un intérét dans la mesure o1, dans le cas de la génération automatique de cas de
test, I’OT restreint la spécification : la partie controle de ’0T permet, par 'intermédiaire des analyses
d’activité et d’utilité, de réduire la spécification et les contraintes attachées aux parametres de signaux
sont propagées dans la spécification en utilisant les techniques de la propagation des constantes et celle
des intervalles

7. slicing en anglais

8. critere de tranchage
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a détecté au moins deux valeurs pour cette variable), soit une valeur qui dénote le
fait que la variable n’a pas été définie.

4. La propagation des intervalles entiers ([CC92a]) calcule, pour chaque variable et
dans chaque état de controle, un intervalle entier qui contient ’ensemble des valeurs
possibles de la variable.

Dans la section 5.2, 109 on présente une extension des problemes de flot de données
intra-processus aux problémes de flot de données inter-processus (réseaux de AECs qui
communiquent asynchronement via des files d’attente).

Dans la section 5.3p,117) on présente les applications des analyses de flot de données
ci-dessus :

1. Pour l'analyse d’activité il s’agit ([BFG99a, BFGO00a]) d’une transformation de
la spécification originale, en éliminant completement les variables inactives dans
chaque état et, dans chaque transition, une réinitialisation de chaque variable
inactive dans I’état suivant. La spécification transformée est fortement bisimilaire
a la spécification originale.

2. Pour lanalyse de l'utilité il s’agit ([BFGOOb, BFGed]) d’'une abstraction de la spé-
cification initiale. On abstrait chaque action d’affectation d’une variable inutile, les
parametres inutiles des signaux des actions d’entrée et ceux inutiles des des actions
de sortie. La spécification transformée est fortement bisimilaire a la spécification
originale.

3. Les résultats de la propagation des constantes et ceux de la propagation des inter-
valles entiers seront utilisés ([BFG00b, BFGed]) pour éliminer les transitions dont
la garde s’évalue a faux et donc qui ne seront jamais franchissables dans le modele.
La spécification transformée est fortement bisimilaire a la spécification originale.

4. La propagation des constantes est appliquée aussi dans le recouvrement des va-
riables temporisées ([BLMO1]). La spécification transformée est fortement bisimi-
laire a la spécification originale.

Des invariants plus précis que ceux fournis par la propagation des constantes/intervalles
entiers pourraient étre obtenus en utilisant le cadre offert par les problemes de flot de
données avec le treillis de polyedres convexes ([Ker94]) ou le treillis de congruences
linéaires ([Gra90]). On peut envisager aussi l'utilisation d’autres techniques, comme
les techniques de calcul des invariants tirées des optimisations par parallélisation du
code séquentiel (en effectuant une analyse des dépendances de données dans les nid-
boucles ([PW86, GKT91, CDRV96])) ou celles qui remplacent certaines transitions par
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des meta-transitions ([Boi98, Ann01]) ou encore des techniques qui permettent le calcul
d’invariants non-linéaires ([BBFT00]).

5.1 Problemes de flot de données intra-processus

Définition 5.1 (Probléeme de flot de données intra-processus)
Un probléme de flot de données intra-processus (PFD) est un tuple (S, L, F, T, ¥, 0, Xo, &),
ol :

1. Sestun sTE: (Q, %, {-=| a € 2}, q)-
2. L’espace des propriétés L est un treillis complet : (L, C, U, M, L, T).
3. L’espace des fonctions monotones? (ou continues!®) est F C L — L t.q.:

(a) ]_L,—T—,J__GF s

(b) F est fermé par les opérateurs o (composition des fonctions), M et L (ou

frg, flg:L— L (fNg)(z) = f(z)Ng(x) et (fUg)(z) = f(z) Ug(x)).

4. Les fonction de transfert sont T : ¥ — F. Si % contient I'action 7 alors on prend
T(T) = 1L-

5. L’opérateur de combinaison est W € {1, U}.
6. 6 € {—, <} est la direction de flot: en avant (—) ou en arriere ().

7. Xo : Q — L est une approzimation initiale de la solution (habituellement X, =
TsiW=Tlet Xg= 1 si =1Ll oun'importe quelle approximation qui satisfait
les conditions de 'observation 2.2, 33).

8. L’opérateur de flotest £ : (Q — L) — (@ — L) ou, pour tout ¢ € Q:
E(X)(q) = Xo(g) v |H v, T(a)(X(q))

aex Postq(q) ,si 8§ = +
q'e
Preqa(q) i 6 = —

On s’intéresse a la solution du PFD qui est [fp(€) ou gfp(E) (en fonction de 'opérateur
de combinaison LI respectivement ). .

9. toutes les fonctions sont monotones
10. idem 9 mais par rapport a la continuité
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Notation 5.1 Pour identifier les éléments d’un PFD (ex. P) on utilise le préfize : P. (ex.
PE).

5.1.1 Solutions

Pour trouver la solution du PFD ci-dessus on s’appuie sur les théoremes 2.1, 39,
2.3(p.34] €t 2.5,.35). Si I'opérateur de flot £ est monotone et 'espace des propriétés L est
de la hauteur finie alors on utilise le théoreme 2.1, 3 (le deuxieme cas) pour trouver
la solution du PFD. Si L n’est pas de la hauteur finie mais £ est continue on trouve une
approximation de la solution en utilisant les théoremes 2.3, 34 et 2.5p, 35 ([Bou93]).

On utilise plusieurs stratégies d’itération :

1. La premiere stratégie (WLIST-STR) utilise une file, initialisée par un parcours en
profondeur du graphe du STE avec les nceuds visités dans le préordre inverse (si la
direction de flot est en arriere) ou dans le postordre inverse (si la direction de flot
est en avant). Ensuite I'ordre d’itération est donné par la file méme.

Cette stratégie s’applique aux problemes de flot avec la hauteur du treillis finie.

2. La deuxiéme stratégie d’itération (SCC-STR) s’appuie sur l'algorithme de Tar-
jan ([Muc97]) de décomposition du graphe du STE dans des composantes fortement
connexes.

Pour chaque composante fortement connexe on entretient une file dont 'initialisa-
tion et l'itération se fait de maniere identique avec la file de la premiere stratégie.

L’ordre d’itération des composantes fortement connexes est 1’ordre dans laquelle
elles sont fournies et stockées dans la pile des composantes fortement connexes par
’algorithme de Tarjan (si la direction de flot est en avant) ou 'ordre inverse (si la
direction de flot est en arriere).

Cette stratégie s’applique aussi aux problemes de flot avec la hauteur du treillis
finie.

3. La troisiéme stratégie (SCSC-STR) utilise un algorithme de [Bou92] de décomposi-
tion du graphe du STE dans des sous-composantes fortement connexes. Cet algo-
rithme fournit aussi un ensemble admissible de points d’élargissement (tout circuit
non trivial passe par au moins un point de I'ensemble). Les points d’élargissement
sont les racines des sous-composantes fortement connexes.

On utilise 'algorithme pour obtenir un ensemble admissible de points d’élargis-
sement et ensuite la stratégie est presque identique avec la deuxieme stratégie
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avec I'exception du fait que dans une composante fortement connexe on utilise les
itérations chaotiques croissantes approchées supérieurement avec la stratégie d’ité-
ration donnée par la file dont on stocke la composante et avec comme 1’ensemble
de points d’élargissement ’ensemble obtenu précédemment.

A la fin on effectue une itération utilisant un opérateur de rétrécissement.

Cette stratégie s’applique aux problemes de flot en avant avec la hauteur du treillis
non finie.

Algorithme 6 (Stratégie WLIST-STR)

Entrée :
P, un probleme de flot de données monotone, avec P.L un treillis complet.

Sortie :
Le point fixe X : P.S.Q) — P.L de £.

Méthode :

La procédure [terative — Solver (table A.5p, 167]) implémente cette stratégie.

On utilise une file (wl), initialisée dans la procédure Initialize Worklist par un par-
cours en profondeur du graphe du STE avec les nceuds visités dans le préordre inverse (si
la direction de flot est en arriere) ou dans le postordre inverse (si la direction de flot est
en avant). Les lignes 1,2, 5 correspondent a l'initialisation dans le préordre inverse et
3,4,5 correspondent a l'initialisation dans le postordre inverse. On utilise une pile (Stk)
pour stocker les états a visiter et 'ensemble Vis pour stocker les états visités.

Cet algorithme est classique (il est proposé dans [Hec77, MR90, Muc97]).

L’initialisation de la liste de travail dans un ordre inverse est proposée dans [Muc97].
Un parcours des états de P.S dans le préordre inverse garantit que tous les état succes-
seurs d’un état sont traités avant celui-ci. Un parcours des états de P.S dans le postordre
inverse garantit que tous les état prédécesseurs d’'un état sont traités avant celui-ci.

Ensuite I'ordre d’itération est donnée par la file méme et la procédure Iterate Worklist
effectue I'itération jusqu’a la stabilisation.

Observation 5.1

Dans I'algorithme de la table A.5, 167 on initialise la file dans un ordre inverse a
celle d’'un parcours en profondeur dans préordre ou postordre.

Observons-nous qu’un parcours en préordre n’équivaut pas a un parcours en post-
ordre inverse (et aussi un parcours en postordre n’équivaut pas & un parcours en préordre
inverse). On voit dans la figure 5.1, 100 que un parcours en préordre est 1,2,4,7,5,8,3,6
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et un parcours en postordre est 7,4,8,5,2,6,3,1 et inverse 1,3,6,2,5,8,4,7 et dans le
cas du préordre le nceud 5 est traité avant le nceud 3 ce qui n’est pas le cas du préordre
inverse. .

v

N
©

Qé@\

G
F1G. 5.1 — Le postordre inverse

Théoréme 5.1 (Stratégie WLIST-STR)

Soit P un pPFD. L’algorithme Iterative — Solver (table A.5p,147)) converge et fournit
lifp(P.E) ou gfp(P.E) ( en fonction de P.W). La complexité temps de ’algorithme est
O(n-h-d+m), olt n est le nombre d’états'!, m est la taille de la relation de transition '?,
h est la hauteur du treillis'® et d le degré de branchement 4. .

Preuve

En ce qui concerne la complexité temps on obtient le facteur n-h a cause du fait que
pour chaque état c’est possible que la valeur X (q) se stabilise apres h pas. Le facteur d
existe a cause du fait que P.& s’applique au plus d fois pour un état.

Le terme n + m représente la complexité du parcours en profondeur de la phase de
I’initialisation.

On obtient donc la complexité O(n - h - d + n + m) qui est donc la complexité
On-h-d+m).

a]
11. | P.S.Q|
12. ¥ [{-5]ae S}
a€Xx
13. h(P.L)
14.en  fonction de P§ il est soit  ACU(P.S) = Max | P.S.Post(q)|,  soit
qeP.S.

AR(P.S) = hax | P.S.Pre(q) |
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Algorithme 7 (Stratégie SCC-STR)

Entrée :
P, un probleme de flot de données monotone, avec P.L un treillis complet.

Sortie :
Le point fixe X : P.S.Q) — P.L de £.

Méthode :

La procédure SCC — Solver (tables A.1p, 163, A-2p.164), A-3p.165)s A-4pp.166)) implé-
mente cette stratégie.

Cette stratégie differe de la stratégie WLIST-STR par le fait qu’au lieu d’utiliser une
seule liste de travail on utilise plusieurs listes (files). Chaque liste correspond a une
composante fortement connexe maximale. La pile SCCs stocke les listes de travail.

La procédure Initialize Worklist (table A.2p,164)) construit les composantes fortement
connexes maximales et les insere dans SCCs. Pour partitionner 'ensemble P.S.() dans
des composantes fortement connexes maximales on utilise I’algorithme de Tarjan: la
procédure Strong — CC de table A.3[, 165 est une version de [NSS94] de cet algorithme.
On utilise les structures de données suivantes: le tableau Dfn sert a stocker 'indice
dans 'ordre de parcours en profondeur (la valeur —1 signifie que ’état en question n’est
pas encore visité) et le tableau LL stocke la valeur de 'indice minimal dans la compo-
sante fortement connexe maximale & laquelle 1’état courant appartient (cette indice est
Iindice de 1’6tat téte de la composante: LL(x) = min{Pre(y) | y € P.S.Q A3 z —
y chemin de P.S}). Le tableau des valeurs booléennes InComponent indique si un état
fait partie (ou non) d’une composante fortement connexe maximale. Une composante
fortement connexe maximale est trouvée quand, pour un état x, les valeurs de Dfn et
LL coincident. Dans ce cas on dépile les états de la composante (ils ont tous la valeur
de Dfn plus petite que Dfn(x)), on les marque comme faisant partie d’'une composante
fortement connexe maximale, on les introduit dans la file scc et a la fin on introduit
cette file dans la pile SCCs. On peut observer que chaque file est initialisée soit dans le
préordre inverse (les lignes 3,5,6 de la table A.3p, 165)) soit dans le postordre inverse (les
lignes 4,5, 6 de la table A.3p, 165)). On observe aussi que I'ordre des listes de travail dans
SCCs doit etre changé (et cela est fait dans la phase d’itération de la table A.4p,146)) si
le probleme P est en arriere (car 1’algorithme présenté fournit les composantes dans un
ordre approprié pour un probléme avec la direction de flot en avant).

La phase d’itération (table A.4p,166) consiste en une itération pour chaque liste de
travail (cette itération est identique avec celle de la seule file de la stratégie WLIST-STR.:
on utilise la méme procédure Iterate Worklist de la table A.5p, 167) mais si dans un état
I'information change on introduit dans la pile seulement ses prédécesseurs/successeurs
qui font partie de la méme composante fortement connexe). Il suffit une seule itération
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per composante car le graphe des composantes fortement connexes maximales'® est acy-
clique et 'ordre dans lequel les listes de travail sont stockées dans SCCs est exactement
le préordre ou le postordre inverse du graphe des composantes.

Théoréme 5.2 (Stratégie SCC-STR)

Soit P un PFD. L’algorithme SCC — Solver (tables A.1p, 1631, A-21p.164], A-3[p.165];
A4, 166)) converge et fournit Ifp(P.E) ou gfp(P.£) ( en fonction de P.Ww). La complexité
temps de l'algorithme est égale a celle de ’algorithme Iterative — Solver. .

Observation 5.2
Quoique les deux complexités théoriques sont égales, en pratique ’algorithme SCC' — Solver
peut s’avérer plus efficace a cause du fait qu’au lieu de stabiliser une composante forte-
ment connexe plus grande (comme en effet c’est le cas de I’algorithme Iterative — Solver)
on stabilise plusieurs composantes fortement connexes (de taille plus petite). .

Algorithme 8 (Stratégie SCSC-STR)

Entrée :
P, un probleme de flot de données monotone, avec P.L un treillis complet.

Sortie :
X : P.5.QQ — P.L, une approximation conservatrice du point fixe de £.

Méthode :

La procédure SCSC — Solver (tables A-6[p.168]7 A.?[p.169], A.8[p.170], A.9[p.170], A.lO[p.171],
A1l 179, A.12p179) implémente cette stratégie.

Cette stratégie differe de la stratégie SCC-STR par le fait qu’elle s’applique aux pro-
blémes de flot de données avec la hauteur du treillis infinie.

On utilise les opérations d’élargissement et de rétrécissement et cela impose que, dans
la phase d’initialisation des files, on calcule un ensemble admissible de points d’élargis-
sement (cf. [Bou92]). Ce calcul consiste dans une décomposition du graphe du STE dans
des sous-composantes fortement connexes et les points d’élargissement seront les tétes
des sous-composantes. Les procédures Initialize (table A.12y,179)), Strong — SCC (table
AT 160]) et Split (table A.8p, 179)) implémentent ce calcul. Outre les structures de don-
nées utilisées aussi dans la stratégie sSCC-STR (LL, Dfn, InComponent, SCCs) et qui

15. obtenu par un remplacement de chaque composante par un nceud et on y ajoute des arétes entre
les noeuds s’il y a des arétes entre les états des composantes correspondantes
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ont la méme signification on utilise le tableau FElarg (pour marquer les états d’élar-
gissement). La procédure Strong — SCC présente quelques différences a I’égard de la
procédure correspondante Strong — CC (table A.3y, 165)). Celles-ci sont marquées par *:

1. Le parametre booléen truecall permet de faire une différence entre les appels ini-
tiaux de Strong — SCC par les procédures Initialise ou Split. Dans le premier
cas (truecall est vrai) la procédure Strong — SCC a un comportement similaire &
la procédure Strong — C'C' en ce qui concerne le stockage des composantes forte-
ment connexes maximales dans SCCs. Dans le deuxieme cas (truecall est faux) on
se trouve dans la phase de calcul des sous-composantes fortement connexes dont
on ne les stocke pas (on stocke seulement les états tétes des sous-composantes).

2. La variable [oop sert a faire une distinction entre les composantes fortement
connexes triviales (constituées par un seul état et sans transitions) et celles qui
contiennent au moins une boucle (y compris celles composées par un seul état =
et une transition z — 219).

Dans le deuxieme cas (loop est vraie) on a découvert un point d’élargissement,
on l’élimine de sa (sous-) composante, on réinitialise les données concernant les
autres états de la (sous-) composante et on applique récursivement la procédure
Strong — SCC (pour tous les états successeurs de la téte de composante). Ces
actions sont effectuées dans la procédure Split.

La phase d’itération est similaire a celle de la stratégie SCC-STR mais on stabilise
une composante fortement connexe en utilisant les itérations chaotiques croissantes ap-
prochées supérieurement (définition 2.11p, 35)). Cette phase se termine avec une itération
de rétrécissement.

Théoréme 5.3 (Stratégie SCSC-STR)

Soit P un PFD. L’algorithme SCSC — Solver (tables A.6p, 165, A.Trp169)s A-8pp.170s
A9y a70), A 1071, A 11,079, A12p,179)) converge et fournit une approximation supé-
rieure de Ifp(€). La complexité temps de Palgorithme est quadratique dans le nombre
des états et de transitions. .

Preuve
Dans [Bou92].

16. Dans ce cas x est un point d’élargissement car il existe le circuit © — = qui passe par =
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PFD | Activité ‘ Utilité ‘ Constantes ‘ Intervalles
S STE sous-jacent de la spécification (X,Q,%, {-| a € £}, qo)
X =V
L 2X V est le treillis
CONST | INT
F={\[v/z]flveVAnze XNfeL}
F | {A\Z.AU(Z\B)| A, BC X} V est le treillis
CONST | INT
voir les sections
T [512p105 |  513p10s | 5141 100 | 5.1.50 10
] U L,
1) < —
Xo 0 Rlvg Constg (qo)_ =T Into(qo) = _[—oo, +0o0]
Consto(q') = L1, ¢’ #qo | Into(d') = L1, ¢ # qo
E Live Rlv Const Int

TAB. 5.1 — Problémes de flot de données intra-processus
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5.1.2 Activité des variables

L’objet de cette analyse est le calcul, pour chaque état, de ’ensemble des variables
qui seront utilisées sur un chemin partant de cet état et sans qu'une définition de la
méme variable existe sur ce chemin.

Analyse de I'activité des variables est I'instance LIVE du probleme de flot de données
intra-processus, dont les éléments sont montrés a la table 5.1p, 104

Les fonctions de transfert 7" : > — F sont t.q.:

1. T(]b] y :=e) = AZ.(Use(b) U Use(e) U (Z \ {y}))-

2. T([o] ?s(y)) = AZ.(Use(b) U (2 \ {y}))-
3. T([b] c!s(e)) = AZ.(Use(b) U Use(e) U Z).

Ci-dessus la fonction Use : AEx U BEx — 2% rend les variables de X qui apparaissent
dans une expression arithmétique ou logique.

Lemme 5.1
L’espace des fonctions a les propriétés demandées par la définition 5.1, 97 .
Preuve
La preuve se trouve dans 'annexe B, 159).

Lemme 5.2

LIVE est un PFD monotone. .

Preuve

L’espace des fonctions est ¥ = {A\Z.AU(Z \ B) | A,B C X}. Soient f € F,
f(Z) = AU(Z\ B) et Zy C Zy. Si Zy3 C Zyalors Z;\ B C Z; \ B et on obtient
f(Z1) € f(Z2).

5.1.3 Utilité des données

Cette analyse est similaire a ’analyse d’activité mais dans ce cas le point de départ
de I'analyse est constitué par le critere de tranchage : une variable est utile dans un état
si sa valeur, par un enchainement des dépendances des données (qui ne contient aucune
définition de la variable), est utilisée dans une sortie observable par le testeur.

Analyse de I'utilité des données est l'instance RLV du probleme de flot de données
intra-processus, dont les éléments sont montrés a la table 5.1, 104
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Les fonctions de transfert 7" : ¥ — F' sont définies comme suit :
T(0) = \Z.(Use(o, Z) (Z\ Def(0))), out Def : 33 — 2% et Use : ¥ x 2%X — 2% sont
= = ?
Def(o) = { {y} =[] y:=eVo=I[b c?s(y) ot
, sinon
Use(o, 7) = { vars(b) U vars(e) 0= bly:=eANyeZ
vars(b) , sinon

et la fonction vars : AEx U BEx — 2% rend les variables de X qui apparaissent

dans une expression arithmétique ou logique.

Observation 5.3
En ce qui concerne les actions du type [b] cls(e) c’est évident que Def ([b] c!s(e)) = 0.
On a mis Use([b] c!s(e)) = vars(b) seulement parce que I’ensemble vars(e) pourrait étre

pris en calcul dans Rlvg(g), ot ¢ est un état t.q. Postp) ase)(q) 7# 0. .
Lemme 5.3
L’espace des fonctions a les propriétés demandées par la définition 5.1, 97 .
Preuve

Preuve similaire au lemme 5.1, 105).

o
Lemme 5.4
RLV est un PFD monotone. -
Preuve
Preuve similaire au lemme 5.2, 105
(m]

5.1.4 Propagation des constantes

L’objet de cette analyse est le calcul d’invariants du type: la variable x a la valeur
5 dans I’état ¢, ou la variable y a n’a pas la valeur constante dans 1’état p ou la variable
z a n'est pas définie dans I'état p ([Kil73]).

Les résultats de cette analyse pourront étre utilisés pour réduire la spécification (éli-
mination des transitions dont la garde s’évalue au faux).

La propagation des constantes est I'instance CONST du probleme de flot de données
intra-processus, dont les éléments sont montrés a la table 5.1, 104

Les fonctions de transfert T': ¥ — F sont t.q.:

T([b] y := e) = Af.[Evals(e)/ylf
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2. T([b] ?s(y)) = Af-[Env(c,s)[ylf
3. T([b] cls(e)) =1y,

ou la fonction Eval; : AEx — CONST est définie comme suit :

Evaly(k) = k,Vk € D\ {t,f}

Evaly(z) = f(z),Ve € X
T , flo)=TVfy)=T
L , (fle)=LAfy) #T)V

(fly) =LA f(x)#T)

cite , fly=aANflz)=c

Eval(x — y) similaire au cas z +y

et la fonction Env : C' x S — CONST est une approximation des valeurs fournies par

I’environnement au processus.

Evaly(z +y) =

Lemme 5.5
L’espace des fonctions a les propriétés demandées par la définition 5.1, 97. .
Preuve
La preuve se trouve dans I'annexe By, 133).

Lemme 5.6

CONST est un PFD monotone. .

Preuve

L’espace des fonctions est F' = {\f.[v/z]f | v € CONSTAz € X A f € L}. Soient
fi,f2 € L tq. fi © fo. Alors (Vy € X\ {z})(fi(y) E f2(y)) et donc (Vy € X\
D) (o/21fi(y) T [o/2]faly)). Bn plus v = [v/alfi(s) = [v/alfi(z) et donc (Vy e
X)([v/2lfi(4) C [v/2lfs(y). On obtient [v/z]fy  [v/2]f.

(u]

Le lemme suivant montre que la propagation des constantes est une analyse de flot
de données correcte (les invariants calculés sont des approximations supérieures des
ensembles de valeurs des variables au moment de 1’exécution) :

Lemme 5.7 (Correction de la propagation des constantes)

Soient SP = (@,i,{iﬂ a € i},c}o) et Y = Ifp(Const) la solution du probleme
CONST. Soit ¢ : CONST — 2% la fonction définie t.q. ¢(T) = Z, ¢(L) = 0 et ¢(z) = {z},
pour z € CONST\{L, T}. Le résultat suivant est vrai: (¥ (¢, 0, p))(Vz)((q, 0, p) € QAz €
X = o(z) € ¢(Y(q)(2)))- -
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Preuve
On montre par induction : le résultat est vrai dans ¢y et s’il est vrai dans un état alors
il est vrai dans tous les états successeurs. La preuve complete se trouve dans ’annexe

Bp.183]-

5.1.5 Propagation des intervalles entiers

L’objet de cette analyse est le calcul d’invariants du type: la variable  prend des
valeurs dans l'intervalle [a, b] dans I’état p ([CC92b]). On s’appuie aussi sur les résultats
de Parithmétique des intervalles ([Kea96, RR88]).

Les résultats de cette analyse pourront étre utilisés pour réduire la spécification (éli-
mination des transitions dont la garde s’évalue au faux).

Propagation des intervalles entiers est I'instance INT du probleme de flot de données
intra-processus, dont les éléments sont montrés a la table 5.1, 104

Les fonctions de transfert T': ¥ — F sont t.q.:

1. T([b] y := e) = Af.[Evals(e) /y]f
2. T([b] ¢?s(y)) = Mf.[Env(c,s)/ylf .
3. T([b] cls(e)) =1g

ou la fonction Evaly : AEx — INT est définie comme suit:
Evals(k) = [k, k],Vk € D\ {t,f}
Bvals(z) = f(z),Vo € X
[—o0,+0c] , f(x) =[—00,+00] V f(y) = [0, +00]
(f(z) = LA fly) # [~00, +oo])V
(F(y) = LA f(z) # [—00, +o0))
c1+ ¢ , f@)=a A f(z) =c
Eval¢(x — y) similaire au cas x +y
et la fonction Env : C' x S — INT est une approximation des valeurs fournies par
I’environnement au processus.
Ci—dessus, SIINT D¢ = [ai, bl], 1€ {1, 2} alors ¢; ¢y = [a1 =+ as, b, £ bg]

Evals(z +y) = + ’

Lemme 5.8
L’espace des fonctions a les propriétés demandées par la définition 5.1, 97). .
Preuve
Preuve similaire au lemme 5.5, 107].
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Lemme 5.9
INT est un PFD continue. .
Preuve
L’espace des fonctions est F' = {\f.[v/z]f | v € INT Az € X A f € L}. Soient
(fu)nen € L. Il faut montrer que [v/x] Upen frn = Unen[v/x] frn.

[v/x] Unen fn<y) = { unean(y) , YF

v s, y=1x
Mais Upen([v/z] fr(y) :|_|n6N{ Zn(y) : zii :{ ;'nean(y) : zii )

Donc [v/x] Unen fn = Unen[v/z] fo.

Lemme 5.10

Soient SP = (Q,%,{-%| a € £},4o) et Y la solution du probleme INT. Soit ¢ :
INT — 22 la fonction définie t.q. ¢(T) =Z, ¢(L) = 0 et ¢((a,b)) = {a,a+1,...,b}. Le
résultat suivant est vrai: (V (¢,0,p))(V2)(q,0,p) € Q Az € X = o(z) € ¢(Y(q)(2))).

Preuve

Preuve similaire a la lemme 5.7}, 197].

5.2 Problemes de flot de données inter-processus

L’objet d'un probleme de flot de données inter-processus est ’analyse des flot de
données pour une composition asynchrone d’automates étendus communicants'?.

On les décrit d’abord de maniére générale (comme une classe abstraite de problemes)
et ensuite on obtient des instances en particularisant certains éléments de leur défini-
tion (ex. en prenant L comme 2% ou X — CONST).

On a deux types de problemes de flot de données inter-processus:

1. Le probleme global peut étre décomposé en sous-problemes plus petits, un pour
chaque automate étendu communicant (et cela parce que le flot de données global
peut étre décomposé en flot locaux correspondant & chaque AEC). Dans ce cas
la solution est obtenue en résolvant chaque sous-probleme (dans n’importe quel
ordre).

17. Dans notre cas on considere aussi que les files d’attente sont sans perte de message
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Plus formellement, si le probleme globale PFD peut étre décrit comme une fa-
mille de problemes (PFD;);c; (ol chaque probleme PFD; est défini comme dans la
définition 5.1[p_97}) alors résoudre PFD revient a résoudre chaque PFD;.

L’analyse d’activité des variables appartient a cette catégorie.

2. Le probleme associé a la composition asynchrone ne peut pas étre décomposé en
sous-problémes et cela est dii au fait qu'’il existe de dépendances (ou interférences)
entre les flot de données locaux. Comme on a prévu que les ensembles de variables
pour chaque AEC sont disjoints deux a deux il résulte que les seules dépendances
sont dues au transfert de données entre les AECS.

La propagation des contraintes (constantes ou intervalles) ou I'analyse d’utilité
des données appartiennent a cette catégorie.

Pour résoudre ce type de problemes on a plusieurs choix:

(a) On compose de maniere asynchrone les automates (une solution cotiteuse a
cause du nombre exponentiel d’états du produit asynchrone).
Plus formellement : soit PFD; = (S;, L, F, T;, &, 0, X§, £'), i € I les problemes
de flot de données associés a chaque AEC.
Soit S, le produit asynchrone ||| ,.;S; (auquel, dans le cas de la propagation
des constantes/intervalles on ajoute | C™ x S| nouvelles variables'®).

Soit PFD un probleme de flot de données défini comme dans la définition
51por: (Sp Le, By 10, 0,0, X5,E7) tq. L, = L' x [[LY et F, C L, —
icl

L, (avec les restrictions imposées dans la définition 5.1y, 97 sur l'espace de
fonctions), T, : X, — F, (qui prennent en compte aussi les nouvelles va-
riables: a I'étiquette [b] ¢?s(y) ou [b] c!s(e), ¢ € C™ correspond la méme
fonction de transfert que pour 'étiquette [b] y := v.,, respectivement 1'éti-
quette [b] v.s = e, oll v, est la nouvelle variable correspondant a la file
interne ¢ et au signal s), X : Q. — L, et & : (Q, = L,) = (Q, — L;).

On résout PFD en utilisant les techniques indiquées dans la section 5.1, 97).
(b) On construit 'union des AECs de la spécification. On obtient un probleme

dont la solution, pour les analyses qu’on considerent, coincide (et dans le
meéme temps est moins couteuse) avec la solution précédente.

18. On abstrait les contextes de files C'"* — (S x D)* par C'"* x S — V), olt V est le treillis CONST ou
INT
19. ot L’ est le treillis complet correspondant aux nouvelles variables
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Toutefois, avec ce type de probleme on ne peut pas obtenir des invariants de
la forme: dans I’état de controéle global (q1,...,¢,) la valeur v du parametre
de signal s dans la file interne ¢ est constante (ou v € [a,b], a,b € Z). Les
invariants qu’on peut obtenir sont de type: la valeur v du parametre de signal
s dans la file interne ¢ est constante (ou appartient a un intervalle entier).

Le fait que les solutions coincident s’explique, de maniere informelle, par le
fait qu’on utilise un opérateur de confluence qui collecte I'information (au lieu
de la raffiner) et donc dans ’AEC obtenu par le produit asynchrone d’AECS
initiaux, on peut simplifier les losanges obtenus par ’entrelacement. Notam-
ment, on considere seulement les n chemins purs (ceux qui sont aussi des
chemins d’AECs composants) obtenus par la projection de n’importe quel
chemin du losange.

Dans le cas de I'analyse de I'utilité on observe d’abord que, si dans un chemin
quelconque ¢y == ¢o —> ... Q3 —> qu, t.q. x, v sont des variables et entre ¢
et g3, dans le chemin, il n’y a pas d’autre définition de v, on remplace par 7
I'étiquette de n’importe quelle transition (sauf la premiere et la derniere) et
si la variable x est utile dans I’état g4 alors v est utile dans ¢ (méme apres le
remplacement). On peut étendre ce raisonnement dans le cas d’'un losange ¢
dans 'AEC produit asynchrone? : q; “=%; (> 4¢; “—; ¢ (on considere aussi
que dans le losange il existe un chemin entre ¢; et ¢3 t.q. par sa projection
on obtient le chemin vy mentionné ci-dessus: ¢ S gy —i g3 =3, q4)-
L’information concernant la variable v, dans I’état ¢, collectée sur tout che-
min du losange qui est obtenu & partir de v est incluse (méme égale®!) dans
celle collectée sur 7.

c?s(z)

Il nous reste le cas de chemin n ¢, Cﬂi Go — ...q3 —; Qa, ou x,v sont des
variables, ¢ € O, § #£ j et entre @, et g3 dans n il n’y a pas de transition
étiquetée avec cls(...). Si x est utile dans g4 alors v., est utile dans g et
ensuite dans ¢, et donc v est utile dans ¢;. Mais dans ’AEC union on a

. . . 0,2:= L .

introduit la transition ¢; (I—>v) g4 spécialement pour ce cas. Donc on peut
conclure que v est utile dans un état de controle global g ssi elle est utile dans
I’état ¢ (ou v, q appartiennent au méme AEC).

Le raisonnement précédent peut étre appliqué dans le cas de la propaga-

20. par @ on note un état de controle global dont la projection sur un AEC initial est 1’état de controle
q

21. On tient compte aussi du fait que les AECs initiaux ne partagent pas leurs variables et donc on ne
peut pas remplacer une transition de 7 par une transition .. U;>] i E g
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tion des constantes/intervalles. Le cas de la propagation de 'information par
I'intermédiaire du losange 4 est simple : la propagation de I'information com-
posée équivaut a une «composition» de la propagation par 'intermédiaire de
chemins purs. Dans le cas du chemin n on peut utiliser le raccourci de la

" 0,z:= NN A . C
transition ¢; ( x—;}) g4 et donc on arrive a la méme conclusion : la projection
de l'information calculée sur une variable v dans un état ¢ est identique avec
celle de I'état ¢ (¢, v appartiennent au méme AEC).

Dans la suite on considere seulement cette formulation d’un probleme de flot
de données inter-processus (notre approche est similaire a celle de [Dwy95]
pour les analyses de flot de données des programmes ADA).

Définition 5.2 (Probléme de flot de données inter-processus)

Soient (S;),¢, ,, des STEs avec les PFD intra-processus associés :

(Sia L;, F;, T, ¥, 6, Xé? gi)iel..n‘

Un probléeme de flot de données inter-processus associé a la composition asynchrone
des STEs est le probleme de flot de données intra-processus (S, L, F, T, 4, §, Xo, E), ou:

1. S est le 7-STE obtenu par 'union de (S5;),.; ,: (@, %, {——|a € T}, ¢) = U S..
i=1

2. L’espace des propriétés L est le treillis produit cartésien de treillis: [] L;.
i=1

3. L’espace des fonctions est FF C L — L t.q. les conditions pour F' de la définition
5.1[p.97] sont accomplies.

4. Les fonctions de transfert T : ¥ — F accomplissent les conditions:
(a’) (T7 ) - 1L7
(b) T(o,i)(l1,- .. by ly) = (b1,..., Ti(0)(&),....0,), i €1 ..n

(C) (Uz H 0j, )(61,...,&,...,Ej,...,én) = (51,...,fji(a)(&),...,Kj,...,ﬁn), ou
fii: 2= (Lj = L;) et 0 = (o; || 75,0).

5. L’opérateur de combinaison est W € {1, U}.
6. § € {—, <} est la direction de flot.

7. Xo: Q) — L est une approximation initiale de la solution qui satisfait les conditions
de I'observation 2.2p, 35 : Xo(q0) = (X5(40));e1. €6 Xolq) = (- ..., Xg(q), ..., -) si
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q € Q;. Ci-dessus - signifie n’importe quelle valeur de L; ( d’ailleurs cette valeur
ne sera pas changée dans le point fixe de 'opérateur de flot car dans un processus
seulement ses variables peuvent étre écrites et, comme on verra ultérieurement que
les treillis sont liés aux variables, il résulte qu’un processus peut modifier seulement
les éléments du son treillis).

8. L’opérateur de flotest £ : (QQ — L) — (Q — L) o, pour g € Q:
EX) @)= Xolg)¥ ¥ V) T(a)(X(q'))

a€® Posta(q) i 6 = +
q'c
Preq(q) st 6 = —

On s’intéresse a la solution du PFD qui est Ifp(€) ou gfp(€) (en fonction de 'opérateur
de combinaison LI respectivement ). .

Dans la suite on considere SP la spécification (S, C, (A;);c; ,), olt les AECs sont A; =
(X;,8;), i € 1..n avec les STEs sous-jacents S; = (Q;, 2(X;), {——i| a € Z(Xy)}, ¢),
1€1 .. n.

Soit SP’ I'union des AECs |J A;: SP' = (X,5), ot X = |J X; et

~ 4

1= 1=1
n

S'=U S =(Q,%,{—=]a€ X}, q) est le STE sous-jacent de SP’.
i=1

5.2.1 Activité des variables

Soient LIVE; = (S;, 2%, F;, T;, U, <, 0, Live;) les PFDs associés aux AECs A;,7 € 1 .. n.

Comme dans notre modele les processus n’ont pas de mémoire partagée une analyse
globale (inter-processus) d’activité des variables revient & une analyse locale (intra-
processus) pour chaque processus.

Ceci revient a trouver les solutions des problemes (LIVE;) (qui sont [fp(Live;)).

i€l.n

5.2.2 Utilité des données

Soient RLV; = (S;,2% F;, T;, U, <, Rlv}, Rlv;) les PFDs associés aux AECs A;,i €
1. n.

L’analyse de 1'utilité des données inter-processus est l'instance IP-RLV du probleme
de flot de données inter-processus, dont les éléments sont montrés a la table 5.2, 114.

Les fonctions de transfert 7" : ¥ — F sont définies comme suit :
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PFD Utilité ‘ Constantes ‘ Intervalles
S S’, le STE sous-jacent de la spécification SP’
2X [[(Xi—=>V)ou® X -V
i=1
L X=UZX V est le treillis
i=1
CONST | INT
F={\[v/z]flveVAnze XNfeL}
F | {\Z.AU(Z\B)|A,BC X} V est le treillis
CONST | INT
voir les sections
T 5.2.2, 113] | 5.2.3[p.115] | 5.2.41, 117]
] U L,
1) — —
Xo Rivg Consto(qoz =Tr Into(qoz =Ty
Consto(q') = L1, ¢ #qo | Into(¢') = L1, ¢ # qo
& Rlv Const Int

TAB. 5.2 — Problémes de flot de données inter-processus

?les deux ensembles sont isomorphes
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T(0,i) = AZ.(Use(o,i,Z) U (Z \ Def(o,i,Z))), ou Def : ¥ x 2% — 2% et Use :
Y x 2% — 2% sont
= = = ? )
Def(ai. Z) = { W) . G=Wly=evo=[]sw)Ai#0
Z , sinon
Use(, 7) — vars(b) U vars(e) 0= bl y:=eANy € Z
vars(b) , sinon
et la fonction vars : AEx U BEx — 2% rend les variables de X qui apparaissent
dans une expression arithmétique ou logique.

Observation 5.4

Cette observation complete I'observation 5.3, 106 dans le cas inter-processus. Dans
le cas d'une action [b] c!s(e) on fait distinction entre les deux cas: ¢ € C™ ou ¢ € C*,

Dans le premier cas Use([b] c!s(e),-,-) = vars(b) parce que l’ensemble vars(e) sera
pris en compte dans la(les) transition(s) inter-processus étiquetées par des étiquettes
T i=e.

Dans le deuxieme cas on est toujours dans le cas de I'observation 5.3, 106)- .

Lemme 5.11
(VQp) (Q;D € Qp = RZU(Qp) - Xp)- L]

Observation 5.5
Soit Rlv la solution du probleme 1P-RLV. Dans la suite on utilise au lieu de Rlv une
autre fonction Rlv' qui calcule en plus I'utilité des signaux?2.
Soit L' le treillis complet: 2XY(©*% o X = (J X;. On montre le calcul de cette
i=1
fonction a la table 5.3, 116. On utilise les notations ci-dessus (pour la spécification,
treillis, etc.). .

5.2.3 Propagation des constantes

Soient CONST; = (S;, X; — CONST, Fy, Tj, Lx, const, —, Constyy, Const;) les PFDs as-
sociés aux AECs A;,7 € 1 .. n (ainsi qu'ils sont définis dans la section 5.1.4p, 106])-

La propagation des constantes inter-processus est I'instance 1P-CONST du probleme
de flot de données inter-processus, dont les éléments sont montrés a la table 5.2, 114).

Les fonctions de transfert 7" : > — F' sont définies t.q.:

L T(bly:=et)(lr,.... 0, ....0,) = (lr,..., T;([b] y :=€)(li),...,¢,), i €1 .. n,

22. elle sera aussi notée par Rlv
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procedure CalculRlv (Rlv: @ — L; var Rlv' : Q — L)
begin
foreach (¢ € Q)
Rl (q) := Rlv(q);

foreach ( [b] C{l()m "¢ Az € RIv(q))
Rlv’(q) = RIv'(¢") U{(c,s)};

(z:=e,0) ’
foreach (q —q

)
RI'(q) := RIW'(q) U (RIW'(¢") N (C" x §));
foreach [b]ﬂ) )q)
if (c € C’e"t A wvars(e) C Rlvo(q))
RI'(q) :== RW'(q) U{(c, s)};

end.

TAB. 5.3 — Utilité des données et signauz

(i) crstoi) = { YTl e E

3. T([b] c!s(e),i) = 1z,
4. Si(z :=e) = ([b1] c?s(x)) || ([ba] c!s(e)), avec ([b1] c?s(w)) € B(X;) et ([bo] c!s(e)) €
Y(X;) alors T'(x :=e,0) = Af.[Evals(e)/x] L.
ou les fonctions Env et Evaly sont celles de la section 5.1.4p, 19¢)-

SiY : @ — L est la solution du probleme précédent (dans ce cas Ifp(Const)) alors
on prend au lieu de Y les fonctions (V) comme solution: Y; : Q; — (X; — CONST),

Yi(qi) (@) = Y (q) ().

On a aussi un résultat similaire & la lemme 5.7, 107 :

i€l.n

Lemme 5.12 (Correction de la propagation des constantes)

Soient SP = (Q.5,{-%] a € S}, 4o) et Y = Ifp(Const) la solution du probleme
CONST. Soit ¢ : CONST — 2% la fonction définie t.q. ¢(T) = Z, ¢(L) = 0 et ¢(x) = {z},
pour z € CONST\{.L, T}. Le résultat suivant est vrai: (¥ (6,0, p))(Vz)((0,0,p) € QAz €

L_J1 Xi=o(z) € ¢(Y(q)(2))). -
Preuve
La preuve se trouve dans 'annexe B, 1g5).
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5.2.4 Propagation des intervalles entiers

Soient INT; = (S;, X; — INT, F;, T}, Ux, yivrs — [nté, Int;) les PFDs associés aux AECS
A;yi €1 .. n (ainsi qu’ils sont définis dans la section 5.1.5, 10g))-

La propagation des intervalles entiers inter-processus est l'instance 1P-INT du pro-
bleme de flot de données inter-processus, dont les éléments sont montrés a la table

5'2[[)-114} .
Les fonctions de transfert 7" : > — F' sont définies t.q.:

L T(bly:=et)(lr,.... 0, ....0,) = (lr,..., T;([b] y :=€)(li),...,¢,), i €1 .. n,

[Env(c,s)/ylf , ce C™
1

2. T([b] c?s(y),i) = { :\\ﬁ[ Jolf L ce Qi

3. T([b] c!s(e),i) =1y,

4. Si(x:=e) = ([br] c?s(x)) || {[b2] c!s(e)), avec ([b1] c?s(x)) € B(X;) et ([ba] c!s(e)) €
¥(X;) alors T'(z :=e,0) = Af.[Evals(e)/x] Ly.

ol les fonctions Env et Evaly sont celles de la section 5.1.5(, 10g)-

SiY : @Q — L est une approximation du point fixe [fp(Int) alors on prend au lieu de
Y les fonctions (Y;),.; ,, comme solution: Y; : Q; = (X; — INT), Yi(q;)(%:) = Y (q;) ().
Lemme 5.13 L R

Soient SP = (Q,%,{->|a € X},§o) et Y la solution du probleme IP-INT. Soit
¢ : INT — 2% la fonction définie t.q. ¢(T) = Z, ¢(L) = 0 et ¢((a,b)) = {a,a+1,...,b}.

Le résultat suivant est vrai: (V (g,0,p))(Vz)((q,0,p) € Q Az € UX: = o(z) €
i=1

oY (q)(2)))- -

Preuve
Preuve similaire a la lemme 5.12[, 11¢].

5.3 Applications

Les invariants peuvent étre utilisés pour simplifier les spécifications, en éliminant le
code mort ([Muc97]) : les transitions qui ne seront jamais franchissable au moment de la
simulation (ou exécution).
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5.3.1 Recouvrement des variables actives

Il s’agit d’une simplification des spécifications fondée sur les solutions du probleme
IP-LIVE.

Définition 5.3 (Equivalence LIVE)
Soient SP = (Q, 5, {%lac f]}, do) le modele de la spécification
a ) U Xp
SP = (S, C, (X, (@p, B(Xp), {—pl @ € B(X})}. 40)) pep)s Live = U @ — 20°7

pEP
les solutions du probléeme 1P-LIVE.

La relation d’équivalence LIVE est = CQx Q définie comme suit : si (0,04, p) € Q,

1 <i<2alors (0,01, p) = (0,09, p) ssi (Vz)(z € Live(f) = o1(x) = 03(x)). .
Lemme 5.14 ,
La relation d’équivalence LIVE = est une relation de simulation:
(Vp1)(Vp2)(Va)

e
PL= P2\ a€X AN
(th)(pl — q1 =
a 2
(Fg)(p2 — @2 N 1 = q2) )

Preuve

On montre le résultat en utilisant une induction en fonction de la forme de I'étiquette
a. En fonction de la transition p; — ¢; on identifie les regles 3.11,49) + 3.161,.49] qui
I’ont pu générer et ensuite on montre que les mémes regles peuvent étre appliquées dans

le cas de ps et on obtient une transition ps — ¢ t.q. ¢ = ¢>. La preuve complete se
trouve dans 'annexe B, 135).

Lemme 5.15
La relation d’équivalence

(Vpl)(sz)(Va)
( p1= p2ANa€eEXA
(Vg2) (p2 — q2 =
Ga)p S0 A g = @)

i_l

est une relation de simulation :
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Preuve
La preuve est similaire a celle de la lemme 5.14(, 11g] ( on utilise les implications
inverses).

Corollaire 5.1
La relation

£

est une relation de bisimulation. .

Pour les résultats suivants on utilise les notations:

Notation 5.2
1. SP = (Ql, f), {i>1| a € f]}, qs) est le modele de la spécification SP.

2. S/VP/; = (Q,5, {222l a € },32),avec Q2 = Q1 /e et[pl. —»o g, ssip

g. L'état 2 est [G5]

4 4

L

3. SP k= (Q3, 3, {3 a € 2}, 42), avec
Qs = {(0, [k/~Live(9)]o.p) | (8.0.p) € Qu}, 45 = G5 L k et
(0, [k/—Live(0)]o,p') —=>3 (0, [k/=Live(8")]o’, p') ssi (0, 0,p) —=1 (0,0, p').

La notation [k/—Live(0)]o signifie que la constante k substitue les variables qui
ne sont pas wvivantes dans 1’état de controle 6.

Lerrgne/ 5/.16
SP = SP/Z . .

Lemme 5.17
SP et SP | k sont isomorphes. .

Observation 5.6
Dans 1F ([B0z99]) cette technique s’applique syntaxiquement. Les commandes de IF

blay;...;an
ont une garde et une ou plusieurs actions séquentiels (ex. ¢ Hal—>a q'). Pour chaque

x ¢ Live(q') on ajoute a la fin de la séquence ay;. .. ;a, 'action d’affectation z := k.
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5.3.2 Recouvrement des variables temporisées

Une application intéressante de la propagation de constantes permet la diminution
du nombre de variables temporisées dans les automates temporisés ([AD94]). Concernant
les automates temporisés il existe aujourd’hui plusieurs outils (académiques: KRONOS
[Yov97], upPAAL [ABB101] ou industriels: ObjectGEODE [Tel]) pour la vérification et la
validation des systemes contenant des variable temporisées (horloges et/ou temporisa-
teurs).

Dans la présentation des résultats ci-dessous on a opté pour une variante d’automate
temporisé qui a été implémenté dans IF ([Boz99]): il s’agit des automates temporisés
avec échéances?® ([BS97]).

Il faut mentionner que, en raison de la sémantique des variables temporisées, celles-
ci ont une contribution importante dans 'augmentation des ressources de calcul (mé-
moire, temps) demandées pour la vérification des spécifications contenant tel type de
variables. Pour les automates temporisés il existe une analyse d’activité et d’égalité des
horloges ([DY96]). Notre but et de détecter dans chaque état quelles sont les variables
temporisées qui gardent une différence constante entre eux. On a réduit ce probleme
a une propagation de constantes, en introduisant des nouvelles variables, celles-ci re-
présentant la différence entre chaque paire de variables temporisées. Ensuite, pour ces
variables on a appliqué la propagation des constantes. L’invariant ainsi calculé permet
le recouvrement des variables temporisées.

Automates temporisés

Définition 5.4 (Syntaxe)

Un automate temporisé est un STE:

(H,Q,X x ®(H) x 212 { 5] a € ¥ x ®(H) x 212} q0), ot H est ensemble des
variables temporisées (ou horloges), ®(H) est 'ensemble de toutes les contraintes de la
formec < h,h<c¢, 0,0 Nd,onc€EZ he H, 6 P(H).

Sia € X x®(H)x20*Z alors a[3] C H x Z est ’ensemble des horloges armées dans la
transition —. On impose sur a[3] la restriction suivante : (V(hy, c1))(V(ha, c2))((h1,¢1) €
Cl[3] VAN (hg, Cg) S CL[?)] = hy 7é hg) .

Définition 5.5 (Sémantique)
La sémantique paresseuse de 'automate temporisé
(H,Q,% x ®(H) x 202 { %5 a € X x ®(H) x 21*Z} qy) est le STE

23. Sans restreindre la généralité de 'approche on considéré seulement le cas de la sémantique pares-
seuse ou les actions temporisées peuvent s’exécuter a n’importe quel moment
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A, = (@, 5, {—es|ae f]}, do), ou € € Z est la constante de la progression du temps,
> = S U {tick} et les ensembles Q C Q x (H — Z) et —e+ sont obtenus inductivement
en appliquant les regles suivantes:

N = (5.1)
do = (90,0M) € @
S (avgv(hi y Ci )7"'7(hijvcij))
() €Q 4 D ¢ vig) =t (5.2)
(j,:(q,,[Cil/hil,---,Ci]-/hij]y>GQ <Q7y) _a._>qA,
(¢,v) €Q (5.3)
N ~ tick ~ ’
¢ =(rv+e e (¢v) o
Ci-dessus v + € est une fonction de H — Z, (v +¢€)(h) =v(h) + €, Yh € H. .

Observation 5.7
Si deux horloges sont armées dans la méme transition alors elles gardent une diffé-
rence constante entre elles dans toute exécution du systeme. .

Recouvrement des horloges

Probléme 5.1

Soit A = (H,Q,% x ®(H) x 2H*Z2 { 25| a € ¥ x ®(H) x 2F*2} ¢y) un automate
temporisé. On voudrait obtenir un nouvel automate temporisé

A= (H',Q,% x ®(H') x 21'*Z { L a € X x ®(H') x 2752} qq), avec H' C H
et -~ obtenue de —= en recouvrant les horloges de H par ceux de H' et A, et 2\’5
soient bisimilaires. .

Soient les ensembles des horloges H = {hy,...,h,} et des différences entre elles

Soit ng = | Hy|. Soient f,g deux fonctions bijectives: f : {(i,5) | (i,5) € N* A1 <
i<j<n}—={l,....ngyetg:{l,....ng} = {(,5) | (i,5) e N*A1<i<j<n}).

On considére ATEMP un PFD, instance de CONST :

1. S=(Q,2x ®(H) x 2H*Z [ 251 g€ ¥ x ®(H) x 2H*Z} qq).
2. L = H; — CONST.

3. L’espace des fonctions est F' = {\f.[v/h|f | v € CONSTAh € Hy A f € L}.
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4. Les fonctions de transfert 7: ¥ x ®(H) x 28*% — F ont la définition suivante:
T(av g, (hh ) Cil)v ceey (hij7 Cij)) = )‘f'[(cie - Cim/hf(ie7im))1§€<m§j]'
5. L’opérateur de combinaison & est l'opérateur Liy.
6. Le probleme de flot est en avant (§ =—).
7. L’approximation initiale est Consty : Q — L, t.q.: Consto(qo) = T et Consty(q') =
L, pour tout ¢’ # qo.
8. L’opérateur de flot est Const : (Q — L) — (Q — L) on, pour tout q € Q:
Const(Z)(q) = Consto(q) Ur, | |, T(a)(Z(q).
q€ L}eria(q)
Lemme 5.18
ATEMP est un PFD monotone et 1’espace des fonctions F' a les propriétés demandées
dans la définition 5.1, 97 .

Dans la suite on utilise le prédicat Use : H x (X x ®(H) x 27*2) — {t,f} avec la
définition suivante:

Use(h,a) =t <= (3(z,v))((z,v) € al3]| A h =1z))V Use'(h,a]2]) = t.

Le prédicat Use' : H x ®(H) — {t,f} est défini inductivement :

1.
2.
3.
4.

Algorithme 9 (Recouvrement des horloges)

Entrée :
A, un automate temporisé, Const, la solution du probleme de flot de données ATEMP
et Use, le prédicat ci-dessus.

Sortie :
A’, un automate temporisé.

Méthode :
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La procédure Recouvrement (tables 5.41p.124]5 5.5pp.125]5 5.6[p_126]). On commence par
le calcul des regles de réécriture. Celles-ci sont stockées dans les files du vecteur RW (qui
associe a chaque transition une file avec les regles de réécriture a appliquer). Les horloges
de l"automate temporisé A sont introduites dans la file Orol et ensuite dans | A.H | pas
on essaie d’exprimer un horloge avec les horloges de Orol: supposons qu’on est au pas
i. Cela signifie qu’on a examiné les premieres ¢ — 1 horloges de Orol initiale (celle de
la ligne % dans la table 5.4[p,124}). Une partie d’entre elles sont stockées dans I’ensemble
Elim et cela parce qu’au moment de leur traitement on a pu les réécrire dans chaque
transition par une horloge trouvée dans Orol (c.a-d. la procédure CalculRegles de la
table 5.5, 125) a pu trouver, pour chaque transition ou I'horloge était utilisée, une autre
horloge t.q. entre elles il y avait une différence constante - cf. Const). Les horloges qui
n’ont pas pu étre réécrites sont réintroduites dans Orol mais elles serviront seulement
au calcul d’éventuelles regles de réécriture, elles ne seront pas examinées a nouveau. Ala
fin de cette étape on applique les régles calculées (table 5.6p,.12¢)) et le nouvel ensemble
des horloges est Orol.

Lemme 5.19
Soient A un automate temporisé et A’ I'automat temporisé fournit par 'algorithme
Ipp.129) avec l'entrée A. Soient A, = (Q4, 3, {-51]a € X}, ) et
AL = (Q9, 2, {-35] a € £}, ). La relation ~p= {(p1,02) | (p1,p2) € Q1 X Qs A p; =
(0,v;),1 <i<2A(Vh)(h € H = vy1(h) = v5(h))} est une relation de bisimulation. «
Preuve
Pour montrer le résultat on utilise une induction structurelle en fonction de 1’étiquette
a et des regles 5.2, 121] et 5.3p.121]. La preuve complete se trouve dans 'annexe BJ, 1g7].
(m]

Théoreme 5.4

L’algorithme 9, 129) fournit un automat temporisé A’ qui est une solution du pro-
bleme 5-1[p.121]- =

Preuve - L

Dans la lemme précédente on a montré que A, ~j, AL

Dans la procédure Recouvrement de la table 5.4p, 194 la relation Elim U Orol = H
est un invariant et a la fin de la procédure on obtient H' C H.
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procedure Recouvrement (A: AUTTEMP;
Const : A.Q — (A.H; — CONST);
Use: A.H x A.Y) — bool;
var A': AUTTEMP)
type
RULE = A.H x A.H x cONST U {nil};
RULES = file de RULE;
TRANS = {5 a € A.X};
var
Orol : file de A.H,;
Elim : ensemble de A.H;
RW : TRANS — RULES;
rw : TRANS — RULE;
1, N : int;
x: AH;
contradictions : bool;
procedure CalculRegles;
procedure ApplicationRegles;
begin
A.Q :=AQ; A.qy .= A.qo;
foreach (z € A.H)
Orol.Push(x);
* N = | Orol|; Elim :=(; i := 0;
while (i < N A = Orol.Empty())
x := Orol.Pop();
1:=1+1;
contradictions := f;
CalculRegles(x, rw, A, Const, Use);
if (—contradictions);
Elim := Elim U {z};
foreach (¢ —= ¢')
RW(q - ¢).Push(rw(q - ¢'));
else
Orol.Push(x);
endif
endwhile
ApplicationRegles(A, RW, A);
A'.H := Orol,

end.

TAB. 5.4 — Recouvrement des horloges
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procedure CalculRegles (z : A.H,;
var 7w : TRANS — RULE,;
A : AUTTEMP;
Const : A.QQ — (A.Hq — CONST);
Use : A.H x A.> — bool)
var
find : bool;
begin
foreach (a € A.Y)
if (Use(z,a))
foreach (¢ — ¢')
find := f;
foreach (y € Orol)
if (Const(q)(z —y) ¢ {T,L1})

rw(q — ¢') := (z,y, Const(q)(z — y));

find :=t;
break;
endif
endfor
if (—find)
contradictions = t;
endfor
else
foreach (¢ — ¢')
rw(q -2 ¢') = nil;
endif
end.

TaB. 5.5 — Calcul des regles

125
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procedure ApplicationRegles (A : AUTTEMP;
var RW : TRANS — RULES;
var A’ : AUTTEMP)
var
rw : RULE;
begin
foreach (a € A.X)
foreach (¢ —= ¢')
while (mRW(q —= ¢').Empty())
rw := RW (q - ¢').Pop();
if (rw # nil)
A Y = A XU {[rw]2] + rw[3]/rw[1]]a};
[rw[2]+r1_u@>/rw[1]]a::[rw[Z]—i—rq_u@}/rw[l]]a U{(q, q/)};

endif
endwhile
end.

TAB. 5.6 — Application des regles

5.3.3 Tranchage par rapport aux données utiles

Ce calcul est une extension de 'analyse des variables actives ([BFG99al). On calcule,
pour chaque processus, l’ensemble de variables utiles dans chaque état. L’utilité est
définie par rapport avec les sorties de I’0T: une variable est utile dans un état si sa
valeur dans cet état pourrait étre utilisée pour calculer la valeur du parametre d'un
signal de sortie qui apparait dans I’0T. On peut considérer, de maniere similaire a
I’analyse des variables actives, qu’une variable est utile dans un état ssi il y a un chemin
qui commence dans cet état t.q. la variable est utilisée avant d’étre redéfinie dans le
chemin. Mais, dans notre cas, on considere qu'une variable est utilisée seulement dans
les sorties externes, mentionnées dans 1’0T, ou dans les affectations (via des entrées
internes) des variables utiles.

Les pas précédents sont détaillés dans I'algorithme suivant :

Algorithme 10

Entrée :

1. Laspécification SP = (S, C, P), avec P 3 p = (X,, (Qp, 2(X,), {——, a € X(X,)}, &),
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2. L’oT abstrait TPy = (Qup, Y(L), {—=p] @ € T(L)}, ), ot L est le treillis CONST
ou INT.

Sortie : La spécification SP \, Y*(L) = (S,C, P\, T*(L)), avec
P\o T*(L) 3 p\o T*(L) = (X}, (Qp, B(X,), { ~5p| @ € B(X,)}, D))
Méthode :

1. On calcule le AEC union S = |J (X,, (Qp, X(X,), {—,| a € 2(X)}, @)

pEP

2. Soit la transition qp[]c—'iz(; q,- Si (3¢ € L)( tp# 0) A »7 0) alors
Rlvy(qy) == Rlvo(g,) U Use(e), ot Use(e) est 'ensemble des Varlables qui appa-
raissent dans e.

3. On calcule la solution Rlv du probleme IP-RLV.

4. On utilise la solution Rlv pour effectuer un tranchage de la spécification SP par
rapport avec les données utiles. On obtient ainsi une spécification simplifiée

SP\, Y°(L) = (S,C,P\, Y*(L)), avec
P\oT(L) 2 p\o T*(L) = (X}, (Qp, Z(Xp), { =5l @ € B(X,)}, a5)).

Le processus p \o T¥(L) a les mémes états et état initial avec p mais il utilise

seulement les variables utiles: X = UQ Rlv(gy).
WEWLp

Les transitions de { +o+,| @ € B(X,)} se construisent en appliquant les régles

suivantes : -
s —>p q, =€ Rlv(q,) (5.4)
[b] z:=e )
& ~p G
[b] = '
dp _Wp q{o
[b] c?s(x)
4 —p q; VS Rlv(q;) (5.6)

[b] c?s(z) ,
qp o’p qp
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(6] c?s(x) , ,
dp —>p qp T ¢ Rlv(qp)

[b] ?s(2) (5'7)
qp o’p qp
[b] cls(e) I
a4 —p q, (¢, 8) € Rlv(gy) (5.8)
[b] cls(e) )
% ~orp 0,
[b] cls(e) /
qP Hp qp (C, 8) ¢ R U(qp) (5 9)

(0] cls(@)
qp o’p Qp
Ci-dessus vars : AEx U BEx — 2% est la fonction qui rend les variables de X qui
apparaissent dans une expression arithmétique ou logique.

Exemple 5.1 Le tranchage par rapport aux données utiles, appliqué a la spécification
et I'0T de la figure 4.1, 89, produit la spécification montrée a la figure 5.2}, 129).

Les transitions étiquetées avec y = 1 et y := y *x 1 sont ré-étiquetées avec T et la
sortie colpa(y) devient colpa(®@) parce que y n’appartient pas a Rlvy de [’'état source de
la transition étiquetée colpa(®).

Observation 5.8

Dans pratique il est parfois impossible d’appliquer la regle 5.9y, 125) pour les variables
de certains types. Dans ce cas ces variables deviennent utiles et on peut les ajouter aux
ensembles Rlvy. .

Observation 5.9

Le tranchage par rapport aux données utiles conserve le modele de la spécification
jusqu’aux valeurs concretes des parametres des signaux qui ne sont pas observés dans
I’oT. On définit le renommage du modele de la spécification SP par rapport aux ac-
tions externes T*(L) de la maniere suivante : chaque action externe visible qui n’est pas

cls
spécifiée dans '0T (c.a-d. —(®>2p: ) est renommée dans cls(®). Les autres actions ne
changent pas.
On utilise la regle

cls(v) cls(@)
P4 —ryp=0 (5.10)
cls(@) )
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ci?sr([1,10]) ci?sr([1,10
iw/sam tar([1,10])

Fi1c. 5.2 — Tranchage par rapport aux données utiles
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Ainsi, on ne considere pas la valeur exacte des parametres des sorties qui n’appa-
raissent pas dans I’OT.
Le modele renommé est dénoté par SP | T*(L). .

Notation 5.3
Dans la suite on utilise les notations suivantes:

L 5P = (S.C. (X1 (Qp 2(X,), {5 a € S(X,)} ), )

2‘ SP \0 TS(L) = (S7 Cv (X;/)v (Qp7 E(Xp)7{ _%)p| a € E(Xp)}vqg))pep\ofrs(L))'

3. SP LT (L) = (Qu.2.{-"] a €2}, q).
4. SPN,T3(L) = (@2, 5, {~"5] a € 5}, ).

Définition 5.6

1. Soit = C Q x Qs la relation d’équivalence définie comme suit : si (6, 7;, p;) € Qi

1 <i<2alors (8,01,p1) = (0,09, p2) ssi (Vz)(x € Rlv(0) = o1(z) = 0a(x)).

Parce que les contextes des files p; et ps n’interviennent pas, on les omet (on écrit
(67 01) = (07 02))'

2. Soit = C @y X Q5 la relation d’équivalence définie comme suit : si (6, 03, p;) € Q;.
1 < i< 2alors (0,01,p1) = (0,09, p2) ssi (Ve € C™)(p1(c) = pa(c) mod @), o
wy = wy mod @ ssi wy = we = € ou wy = S(vy).wy, we = s(ve).wh et wi =
why mod @ et (v = vy ou V] = @ ou vy = Q).

Parce que les contextes des variables o; et oy et 1’état 6 n’interviennent pas, on
les omet (on écrit p; = py).

3. Soit ~, C Q1xQslarelation {(q1,q2) | ¢ = (0,0:, p:),1 < i < 2A(0,01) = (6, 02)A
(9701) % (9702)}
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Lemme 5.20
Sif 250 et (0,01) = (0,0,) alors

(0/7 [(Uz)IGDef(a)\Rlv(G’)/Def(a) \ RZ’U(QI)] Ul)
(0, [(v2) e Des(an mivtery/ Def () \ RIv(6')] o)
Ci-dessus Def(a) \ Rlv(#") = 0 signifie (¢, 1) = (¢, 03) . .
Preuve
Conformément a la section 5.2.2p,113], on a Rlv(6) 2 Rlv(6') \ Def(a) U Use(a).
Donc Rlv(6') C Rlv(0) U Def (o) et parce que les valeurs des variables de Def () \
Rlv(0") sont remplacées avec les mémes valeurs ainsi dans oy et dans o2 on obtient la

conclusion de la lemme.
[m]

Les deux lemmes suivants montrent que la relation ~, est une relation de simu-
lation (de SP | Y*(L) par SP\, T*(L) mais aussi réciproquement) et donc c’est une
bisimulation (théoreme 5.5, 139)).

Lemme 5.21
(Vp1)(Vp2)(Va)
( p1~ P2ANa€EXA
(Vq) (1 € Q1 Ap1 —1 @1 =
(F) (2 €Q2 A po—242 A @1 ~o q2) )
) .
Preuve

Soient a € ¥, p1 ~o paet q1 € Q1 t.q. pr —1 1 -

Parce que (0,01,p1) =p1 ~o p2onapy = (6,09,p2) et (0,01) = (0,02) et py = p2 -

On montre Pexistence de ¢o € Qs t.q. P2 —=9 g2 €t g1 ~o ¢o en utilisant une
induction en fonction de la forme de I'étiquette a et les regles 3.11,49) + 3.16,.49) et
5.10(p.12¢]- La preuve complete se trouve dans 'annexe By 159

Lemme 5.22
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(Vp1)(Vp2)(Va)
( P1 ~o D2 AN aedXA
(Vg2)(q2 € Q2 A po 0 o =
Ga) @ €Q1 A pi—=1q1 A qi ~o @)

Preuve

Soient a € £, p1 ~o p2 et ga € Qo t.q. P —s ¢o .

A cause du fait que (0,02,p2) = P2 ~o pronap = (0,01,p) et (0,00) = (0,0,)
et p1 = p2 .

On montre lexistence de ¢; € Q1 t.q. p1 —1 ¢1 et 1 ~o @2 en utilisant une
induction sur la forme de I'étiquette a et les régles 3.111,49) + 3.21 1550 €t 5.4,107 +
5.9[p.128]-

On raisonne seulement dans le cas des regles 3.17;, 509y + 3.21 550 parce que dans les
cas des regles 3.11 [, 49) + 3.16},.49) on peut utiliser les implications inverses de la lemme
5.21.131]- La preuve complete se trouve dans 'annexe B, 193]

(m}

Théoréme 5.5 (Correction de la tranchage par rapport aux données utiles)
Soient SP = (S, C, P) une spécification, TP un OT abstrait.
Le modele de SP renommé par rapport aux sorties observables T*(L) et le modele
de SP\, T*(L) sont bisimilaires. .
Preuve
Conformément aux deux lemmes précédentes (5.211,131) et 5.22p,131]), ~o est une
relation de bisimulation. Les états ¢ et ¢) sont les mémes donc ¢¥ ~, ¢J et donc

SP L T5(L) ~o SP\, T5(L).

Observation 5.10

Le tranchage par rapport aux données utiles exploite les variables utiles seulement
a un niveau syntaxique, en éliminant celles qui ne sont pas utiles et leurs dépendances
dans la spécification.

Néanmoins c’est possible de les utiliser plus profondément, par exemple en utilisant
une technique de réinitialisation des variables inutiles avec une valeur par défaut des
qu’elles deviennent inutiles et obtenant ainsi un modele bisimilaire et réduit. .
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5.3.4 Tranchage par rapport aux contraintes

Dans la suite on considere que les contraintes s’expriment par les élément des treillis
complets INT et CONST. Ces contraintes correspondent aux contraintes trouvées dans
TTCN ([fS92a]).

On utilise les contraintes attachées aux signaux de I’ensemble des entrées controlables
et les contraintes attachées aux entrées de I’0T abstrait pour simplifier la spécification.
Cette simplification est réalisée dans trois pas:

— Ces contraintes sont attachées d’abord aux entrées de la spécification qui, dans
une exécution synchrone de la spécification et de 1'OT, peuvent se synchroniser
avec celles de I'OT.

— Ensuite, en utilisant les problemes de flot intra et inter-processus (CONST et INT
présentés ci-dessus), on calcule une approximation conservatrice, dans chaque état
de controle, des valeurs des variables.

— Finalement, cette information est utilisée pour évaluer les gardes des transitions
et pour éliminer celles qui ne seront jamais franchissables a 1’exécution.

Les pas précédents sont détaillés dans ’algorithme suivant :

Algorithme 11

Entrée :
1. Laspécification SP = (S, C, P), avec P 3 p = (X,, (Qp, B(X,), {—=, a € X(X,)}, &),

2. L’oT abstrait TPy = (Qup, Y(L), {—=p| a € T(L)},q"), ot L est le treillis CONST
ou INT.

3. L’ensemble des entrées controlables Y.

Sortie : La spécification SP\ Y= (S,C, P\ %), avec

P\ 2p\cXf= (va( N(Xp), { _ﬁp| a € %(Xp)},q0))-
Méthode :

1. Les contraintes de X; et celles attachées aux entrées de I’0OT abstrait sont attachées
aux entrées de la spécification qui, dans une exécution synchrone de la spécification
et de I’OT, peuvent se synchroniser avec celles de I’OT.

Ceci est fait formellement par le moyen des fonctions Env des problemes 1P-CONST
et IP-INT :
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¢, c?s(l) e

T sinon

1 , c¢?s(l) e
(—o00,400) , sinon

Y

Env : C x S — CONST, Env(c,s) = {

Env:C x S — INT, Env(c, s) = {

2. On calcule les (approximations des) solutions (Const,) p et (Int,) p des pro-
blémes 1P-CONST et IP-INT. On les dénotent de maniere générique par

(Val, : Q, = (X, = VAL))

peEP"

3. On utilise les fonctions (Valp)p6 p pour évaluer les gardes des transitions et pour éli-
miner celles qui ne seront jamais franchissables. On obtient ainsi une spécification
simplifiée SP \. 3.

Pour la construction des processus p \. X¢ on applique les regles suivantes:

Q€ Q)

(5.11)

(b o
Iy € Q;) 9 —p Q;Ia Valy(q,)(b) # {£}
/ ! [b] N /
Qp G Qp qp \c }p Qp

(5.12)

Exemple 5.2 Le tranchage par rapport aux contraintes, appliqué a la spécification et
I'oT de la figure 5.2, 129], produit la spécification montrée a la figure 5.3[.135)-

La valeur t de la variable br est propagée vers l’état source de la transition avec la
garde [—br] et ainsi on se rend compte que cette transition et la suivante colpa(S)) ne
seront jamazis tirables au moment de [’exécution.

Ces transitions sont éliminées de la spécification.

L’approximation obtenue par le probleme de flot INT, avec [’approximation initiale
dans l'ensemble des entrées controlables ci?sr([1,10]) pour la valeur du paramétre x
dans la transition colsa(x) est l'intervalle entier [1,100].

Théoréme 5.6 (Correction de la tranchage par rapport aux contraintes)

Soient SP = (S,C, P) une spécification, TPy un OT abstrait et ¥; un ensemble
d’entrées controlables qui couvrent TPp. Le produit synchrone entre les modeles de
SP et SP \. ¢ avec I’0OT et sous l'influence des entrées controlables Y sont fortement
bisimilaires :

[1(SP. TP, %) ~ T1(SP \c 5, TP, %) .



5.3. APPLICATIONS

4 I
T
N _/
4 I
cit?sr([1,10
(11,10) ci?sr([1,10])
colsa(*)
N _/

Fi1c. 5.3 — Tranchage par rapport aux contraintes

135
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Preuve

On montre que 1’égalité entre les états est aussi une bisimulation et donc c’est la
bisimulation forte. La preuve est similaire a la preuve du théoreme 4.1y, 9] et se trouve
dans I'annexe By, 195).
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Chapitre 6

Mise en oceuvre

6.1 L’environnement de validation IF

IF ([B0z99]) est un environnement de validation ouvert qui fournit une représenta-
tion intermédiaire pour les systemes temporisés asynchrones. La description qui suit
se réfere a la version statique de la représentation intermédiaire: elle ne prévoit pas la
création/destruction des objets (ou processus légers)!. Une nouvelle version de la re-
présentation intermédiaire 1 ([BGMO2]) ajoute ces caractéristiques et aussi améliore le
fonctionnement de 'outil d’exploration, en permettant des systemes dans lesquels on
peut réunir des composantes décrites dans une technique de spécification formelle et
du code exécutable. En outre, la structure des états de controle est similaire a celle de
STATECHARTS ([Har87]), avec une structure hiérarchique, permettant de factoriser le
comportement commun.

Cet environnement fournit aussi plusieurs techniques de validation (de simulation
interactive a la vérification automatique des propriétés de logique temporelle, généra-
tion de cas de test, génération de code exécutable), plusieurs niveaux de représentation
des programmes (permettant d’appliquer quelques techniques d’optimisation issues du
domaine de la compilation et de calculer des abstractions).

L’environnement est aussi ouvert et évolutif et donc les connexions avec d’autres
outils sont réalisées en partageant soit des formats d’entrées et de sorties soit des biblio-
theques de composantes. Pour réaliser les connexions on fournit quelques interfaces de
programmation APIsZ.

1. des caractéristiques largement employées dans UML ou JAVA
2. application programming interface en anglais
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6.1.1 Architecture

L’architecture globale de ’environnement de validation IF et les connexions entre les
outils composants sont décrites dans la figure 6.1, 135

|SLI CFE
| [CONST | CADP
ObjectGEODE
spécification LIVE ) KRONOS
analyse statique vérification
SDL - SDL?F. -~ IF = 1F2C -~ LTS
translation simulation
IF2PML TGI{; q
énération de
translation de IF —‘ 8 test —‘
| |

\i

PROMELA

Fi1G. 6.1 — L’environnement de validation 1F

IF s’appuie sur trois niveaux de représentation des programmes:

1. Le niveau de la spécification est la description initiale du programme (dans les
langages existantes, ex. SDL [Sec94]). Cette description est traduite (automatique-
ment et avec les restrictions indiquées dans la section 6.2p,144)) dans sa représen-
tation 1IF. On considere seulement le formalisme d’entrée SDL mais les connexions
avec autres langages (LOTOS [fS89], PROMELA [Hol91]) sont aussi possibles.

2. Le niveau intermédiaire correspond a la représentation 1F [BFGT99¢c]|. Dans
IF un systeme est exprimé par un ensemble de processus paralleles qui com-
muniquent de maniere asynchrone via des canaux ou de maniere synchrone via
des portes de communication. Les processus sont des automates temporisés avec
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échéances [BST97a], étendus avec des variables discretes. Les transitions sont des
commandes gardées, qui sont des entrées, sorties synchrones/asynchrones, affecta-
tions des variables et des horloges. Les canaux peuvent étre des files, piles ou sacs
et ils peuvent étre bornés ou non-bornés et avec pertes ou sans pertes.

L’interface API permet de consulter et de modifier ’arbre abstrait de la repré-
sentation IF. A ce niveau on peut aussi appliquer des optimisations (ex. celle de
’analyse des variables actives) ou calculer des abstractions. Ceci est possible a
cause du fait que les variables, les horloges, les canaux et la structure de la com-
munication sont encore explicites. L’interface sert aussi a implémenter des outils
de traduction entre IF et autres formalismes de spécification.

3. Le niveau du modéle permet ’acces au STE qui représente le comportement du
programme IF. En fonction de 'application considérée on propose trois types de
API:

(a) La représentation implicite énumérative consiste dans un ensemble de fonc-
tions C et de structures de données permettant le calcul & la demande des
successeurs d'un état quelconque (a la maniere de OPEN-CAESAR [Gar98]).
Les fonctions et les structures des données sont générées par le compilateur
IF2C et le code obtenu peut étre lié avec un programme générique d’explora-
tion qui effectue une analyse d la volée.

(b) Dans la représentation symbolique les ensembles d’états et de transitions du
STE sont exprimés en utilisant leurs prédicats caractéristiques définis sur un
ensemble fini de variables. Ces prédicats sont implémentés en utilisant des
diagrammes de décision binaires (BDDs). Les outils qui utilisent cette API et
qui sont implémentés sont 'outil de vérification symbolique ALDEBARAN et
I'outil de génération du modele minimal.

(c) La représentation explicite énumérative consiste dans un fichier qui contient
un STE avec la bibliotheque d’acces correspondante. Quoique une telle re-
présentation explicite n’est pas appropriée pour des grands systemes, elle est
utile en pratique pour minimiser les abstractions du modele par rapport a
des relations de bisimulation.
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6.1.2 Description des composantes

On présente les principales composantes de 'environnement avec quelques outils
externes pour lesquels il existe une connexion :

1. Les composantes du niveau de la spécification : il s’agit de la boite a outils com-
merciale ObjectGEODE [Tel] de TTT qui supporte les formalismes SDL, MSC, OMT,
UML. Cette boite a outils offre ’acces a 'arbre abstrait d’une spécification SDL
via une APL. L’API a été utilisée pour développer l'outil de traduction SDL2IF?
qui génere une spécification 1F équivalente de point de vue opérationnel avec une
spécification SDL donnée. I’outil ne traduit pas les aspects dynamiques de SDL (ex.
la création des instances de processus).

Les aspects liés a la traduction sont détaillés dans la section 6.2, 144).

2. Les composantes du niveau intermédiaire: il s’agit de plusieurs outils d’analyse
statique, utilisés pour transformer les spécifications IF :

LIVE Cette transformation? ([BFG00a]) concerne la réaffectation des variable mortes.
Elle s’applique aux variables mais aussi aux parametres des messages. Elle
s’est montrée efficace dans la génération du modele (on obtient fréquemment
des facteurs de réduction 100 en gardant le méme comportement de la spéci-
fication initiale).

SLICE, CONST Ces transformations® ([BFG00b]) permettent 1’abstraction auto-
matique d’une spécification donnée par 1’élimination de certaines parties de
la spécification en tenant compte d’un critere de tranchage calculé a partir
d’une propriété a vérifier ou d'un objectif de test (on prend comme critere de
tranchage les entrées contrdlables et les sorties observables).

3. L’outil 1r2pML [BDHS00] est développé a Eindhoven TU pour la traduction des
spécifications IF dans PROMELA.

4. Les composantes du niveau sémantique sont :

CADP [Gar98] est une boite a outils pour la vérification des spécifications LOTOS.
CADP est développé par ’équipe VASY de INRIA Rhone-Alpes et par VERIMAG.
[’environnement IF est connecté a deux outils de vérification de CADP:

3. environ 6 300 lignes de codes
4. 780 lignes de codes
5. 3500 lignes de codes
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ALDEBARAN (basé sur les relations de bisimulation) et EVALUATOR (le p-
calcul alternant). Pour les deux outils les séquences de diagnostique sont cal-
culées au niveau STE et peuvent étre traduites dans MSC pour étre observées
au niveau de la spécification.

KRONOS [Yov97] est un outil de vérification symbolique des formules TCTL sur des
automates temporisés communicants. Sa connexion avec IF est effectuée en
exprimant les états de controle et les variables discretes dans la représentation
énumérative implicite et les horloges dans une représentation symbolique (des
polyedres).

TGV [FJJVI6] est un générateur de séquences de test de conformité pour des sys-
temes distribués (développé conjointement par VERIMAG et le projet PAMPA
de TRISA. Les cas de test sont calculés pendant I'exploration du modele et ils
sont sélectionnés en utilisant des objectifs de test.

6.1.3 La représentation intermédiaire

Dans IF un systeme est un ensemble de processus (des machines a états comme les
processus SDL) qui communiquent de maniére asynchrone via des files d’attente (qui
peuvent étre bornés ou non-bornés, avec pertes ou sans pertes). Chaque processus peut
envoyer (respectivement recevoir) des messages vers (respectivement de) toute file. Le
comportement temporisé du systéme peut étre controlé par des horloges (comme les
automates temporisés [ACD93, HNSY94]) et des variables temporisées (des tempori-
sateurs SDL), qui peuvent étre affectées & une constante, réinitialisées et qui expirent
quand elles atteignent la valeur 0.

Définition 6.1 (Systéme IF)
Un systeme IF est le tuple sYs = (globDef, PROCS) ot :

1. globDef = (typeDef, sigDef , varDef , bufDef) est une liste de définitions globales,
ou typeDef est une liste de définitions de types, sigDef définit une liste de signaux
paramétrés (comme dans SDL), varDef est une liste de définitions de variables
globales et bufDef est une liste de files utilisées par les processus pour communiquer
de maniere asynchrone par échange de signaux.

2. PROCS définit un ensemble de processus (décrit ci-dessous).
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Définition 6.2 (Processus IF)
Un processus P € PROCS est le tuple (varDef, Q, TRANS), ol :

1. varDef est une liste de définitions des variables locales (on inclut ici les horloges
et les temporisateurs),

2. (@) est 'ensemble d’états de controle pour lesquels on définit les attributs suivants:

(a) stable(q) et init(q) sont des attributs booléens, ol seulement les états stables®
sont visibles au niveau sémantique,

(b) pour les états stables, I'attribut ¢pc(q) est un prédicat défini pour toute va-
riable wisible dans le processus P (celles globales et celles locales dans P) et
qui définit la condition de la progression de temps”.

(c) les attributs save(q) et discard(q) sont des listes de filtres de la forme
signal-list [in buf] [if cond].
save(q) est utilisé pour implémenter les instructions save de SDL. Son effet
est de garder tous les signaux de la liste signal-1ist dans le canal buf quand
la condition cond est vraie.
discard(q) est utilisé pour implémenter ’annulation implicite dans SDL des
signaux qui ne peuvent pas étre consommés dans ’état q. A la lecture du
signal d’entrée suivant de buf tous les signaux qui le précedent dans buf et
qui doivent étre annulés sont annulés dans la méme transition atomique.

3. TRANS est un ensemble de transitions de controle qui consiste en deux types de
transitions entre deux états de controle ¢,¢" € @ :

(a) les transitions d’entrée dont l'exécution devient possible grace a la lecture

d’un signal de I'une des files d’attente (comme c’est le cas dans SDL):

g — input; body
q > ¢ et
(w)
(b) les transitions internes qui ne dépendent pas des communications:
g — body
g ——— (.

(w)

6. ceux dont stable(q) est vrai et qui correspondent aux états SDL, & la différence d’états non-stables
qui ont été introduits dans la traduction de SDL vers IF en vue de la syntaxe d’IF qui ne permet pas de
garde au milieu d’une transition

7. Dans les états non-stables le temps ne peut pas avancer
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Dans les deux cas:

(a) g est un prédicat représentant la garde de la transition et qui peut dépendre
des variables visibles dans le processus (ci-inclus les horloges, les temporisa-
teurs, et les files (pour lesquelles un ensemble de primitives fournit I’acces))

(b) body est une séquence d’actions atomiques de types suivants :

i.

ii.

iii.

iv.

des sorties de la forme: ( output sig(par.list) to buf ) qui ont effet
d’ajouter un signal de la forme sig(par_list) a la file buf.

des affectations usuelles.

des affectations de temporisateurs: ( set timer := exp ). Cette affec-
tation arme le temporisateur timer et lui affecte la valeur de exp. La
valeur d'un temporisateur actif diminue avec la progression du temps. A
la différence des temporisateurs SDL dont on peut connaitre seulement le
moment de leurs expiration (quand ils atteignent la valeur 0), les valeurs
des temporisateurs IF peuvent étre connues a tout moment.

Les horloges sont toujours actives et leurs valeurs augmentent avec la
progression du temps.

des réinitialisations des temporisateurs et des horloges, qui ont les mémes

effets que ceux obtenus en inactivant un temporisateur ou 'affectation
de la valeur 0 aux horloges.

(c¢) L’attribut u € {eager, delayable, lazy} définit le type d’urgence pour chaque
transition. Les transitions eager ont une priorité absolue a I’égard de la pro-
gression du temps, les transitions delayable peuvent laisser le temps s’écouler
mais seulement si dans le moment suivant elles restent actives. Les transitions
lazy ne peuvent pas empécher 'avancement du temps. Ces types d’urgence
ont été introduits dans [BST97h].

input est une entrée de la forme ( input sig(reference.list) from buf [if cond] ),

ou:

sig est un signal, reference_list est une liste de références (des variables

qui peuvent étre affectées) dans laquelle on stocke les parametres regus, buf
est le nom de la file dont le signal devrait étre lu et cond définit une condition
pour que le signal regu soit accepté; cond peut dépendre aussi des parametres
recus.
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6.2 Traduction de SDL vers IF

Dans cette section on décrit la traduction d’une spécification SDL dans une spé-
cification 1F. On s’est intéressé dans ce type de traduction afin de permettre 'acces
aux spécifications SDL des outils académiques de vérification (connectés déja au com-
pilateur 1F): KRONOS ([Yov97]), sPIN ([Hol91]), INVEST ([BL99]) ou la boite & outils
CADP ([Gar9s)).

L’outil SDL2IF® qui implémente la traduction fait partie de I’environnement de vali-
dation IF (voir figure 6.1y, 135)). On a utilisé I'interface SDL de TTT ([Tel]) et la syntaxe
sDL décrite dans [OFMP*94] (p.431). Seulement un sous-ensemble de SDL est traduit
vers IF : le comportement?, la structure et les données.

Parmi les restrictions notables de la traduction on mentionne :

1. l'aspect hiérarchique de la structure SDL n’est pas traduit directement dans IF,
2. id. pour les communications,

3. certains types SDL ne peuvent pas se traduire directement dans des types IF,
4. certaines expressions (par exemple les appels de procédure),

5. la création dynamique de processus.

6.2.1 La structure

sDL offre la possibilité de structurer hiérarchiquement les programmes. On utilise
dans ce but les blocs, les sous-structures, les processus, les services, etc. Les systemes
IF sont mis a plat: un systéeme IF a un seul niveau de processus qui communiquent
directement via des files d’attente. La traduction de SDL vers IF prend en compte cet
aspect en effectuant un aplatissage ! du systeéme structuré spL.

Le mécanisme de communication de SDL est aussi structuré et dans ce but on peut uti-
liser diverses constructions: des canauz, des routes de signaux, des points de connexion,
etc. Ce mécanisme est transformé en mécanisme de communication point-a-point via
des files d’attente en calculant statiquement, pour chaque sortie, un seul processus re-
cevant (et sa file correspondante).

Tous les types SDL prédéfinis (boolean, integer, natural, real, pid, character, duration,
time), les types array, record, range et ceux énumérés peuvent étre traduits par des types

8.6 100 lignes de code
9. behaviour en anglais
10. flattening en anglais
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IF. Quand la traduction n’est pas possible, par exemple dans le cas des types abstraits,
on traduit ce type par un type abstrait de 1F. On traduit seulement la signature et
pour la simulation I'utilisateur doit fournir une implémentation adéquate. Dans la table
6.1[p.145) on fournit un exemple concernant la traduction des types.

‘ Syntaxe SDL ‘ Syntaxe IF

SYNONYM SEQ256 INTEGER = 3;
SYNONYM SEQ1000 INTEGER = 32;

On remplace partout SEQ256 avec 3
On remplace partout SEQ1000 avec 32

SYNTYPE NbEltMaxType

nbeltmaxtype = range 0 .. 3;

= NATURAL CONSTANTS 0:SEQ256
ENDSYNTYPE SeqMod256Type;

SYNTYPE SeqModType
= NATURAL CONSTANTS 0:SEQ1000
ENDSYNTYPE SeqModType;

seqmodtype = range 0 .. 32;

NEWTYPE SourceType
LITERALS SSCOP,USER;
ENDNEWTYPE SourceType;

enum Sscop,user;

NEWTYPE ListType
ARRAY (NbEltMaxType,SeqModType);
ENDNEWTYPE ListType;

listtype = array [ 0 .. 3 | of seqmodtype;

NEWTYPE LossListType
STRUCT
liste ListType
nbelt NbEItMaxType;
currentcursor NbEltMaxType;
ENDNEWTYPE LossListType;

losslisttype = record
liste : listtype;
nbelt : nbeltmaxtype;
currentcursor : nbeltmaxtype;
end;

TAB. 6.1 — Traduction des types

Dans SDL tous les signaux sont paramétrés implicitement avec le pid (identificateur
de processus) du processus émetteur et par conséquence dans IF tous les signaux ont un
parametre supplémentaire de type pid.

6.2.2 Les processus

Pour chaque instance de processus SDL on génere un processus IF équivalent et on lui
associe une file d’entrée implicite. Une file supplémentaire est introduite pour simuler
I’environnement.
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Si le nombre d’instances d’un processus SDL varie dans un certain intervalle, on
génere le nombre maximum d’instances.

Les variables

Les variables ou les temporisateurs SDL locaux deviennent des variables ou des tem-
porisateurs IF locaux. On défini aussi les variables locales sender, offspring et parent
qui, dans SDL, sont des expressions définies implicitement.

Les variables exportées ou importées seront définies dans IF au niveau du systeme.

La plupart des expressions SDL peuvent se traduire dans IF. Les exceptions (ex. les
appels de procédures call) sont traduites dans la méme forme mais elles sont commentées.

Les états

Tous les états SDL (start et stop ci-inclus) sont traduits dans des états IF stables.
A cause du fait que les transitions IF ont une structure plus simple que les transitions
SDL on introduit des états 1F non-stables'! pour chaque decision ou label de SDL qui
apparalt dans une transition SDL. Les ensembles save et discard d’un état IF stable sont
les mémes avec ceux de I’état SDL correspondant.

La traduction des états étiquetés par * se fait par un aplatissage!?: on duplique la
transition correspondante pour tous les états qui correspondent au symbole .

Les transitions

On génere une transition IF pour chaque chemin minimal (SDL) entre deux états IF.
Elle contient les déclencheurs® et les actions définies dans ce chemin, dans le méme
ordre.

Toutes les transitions générées ont implicitement I’attribut eager (elles ont une prio-
rité plus grande que le progres du temps) et ainsi la traduction préserve la notion du
progres du temps de I'outil ObjectGEODE.

entrées: Les signaux d’entrée SDL sont traduits directement dans les entrées IF avec
le parametre sender apparaissant explicitement (dans SDL il apparait implicite-
ment et dans ce cas on retrouve 'identité du processus émetteur dans la variable
sender).

11. dont les ensembles save et discard sont vides et un tel état est la source d’une seule transition
sortante qui corresponde a une branche de la transition SDL

12. flattening en anglais

13. triggers en anglais
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Les entrées spontanées (input none) sont traduites par I'affectation a la variable
sender de l'identificateur pid du processus ol se trouve ce déclencheur. Dans ce
cas la transition ne contient pas la partie input.

expirations de temporisateurs: Dans IF elles ne sont pas notifiées par des signaux
d’expiration: chaque consommation d’un signal d’expiration dans un processus
SDL est traduite dans une transition sans la partie input qui teste si la valeur
du temporisateur correspondant est zero et ensuite effectue une réinitialisation du
temporisateur. La réinitialisation est nécessaire pour empécher la consommation
multiple du signal qui marque ’expiration du temporisateur.

entrées prioritaires: Elles sont traduites dans des entrées normales en renforcant la
garde de toutes les entrées moins prioritaires et aussi ’ensemble save de 1’état
source. La garde de chaque entrée moins prioritaire est une conjonction entre la
garde ancienne et un terme avec la signification : il n’y a pas de signal d’entrée plus
prioritaire dans le canal d’entrée. Tous les signaux moins prioritaires sont sauvés
explicitement si la condition: au moins une entrée avec une priorité plus grande
existe dans le canal d’entrée est vraie. Ces tests peuvent étre exprimés de maniere
effective en utilisant des prédicats prédéfinis sur les canaux de communication.

signal continu: Dans le cas des transitions SDL déclenchées par ce type d’entrée on
génere des transitions IF sans la partie input mais avec une garde équivalente au
signal continu.

condition permettante: Une condition permettante qui suit a une entrée SDL est
traduite dans une entrée avec une garde apres, ol les parametres recus peuvent
étre testés.

tache: Ces constructions SDL sont traduites dans des affectations IF. Les taches infor-
melles SDL deviennent des commentaires dans IF.

(ré)initialisations: L’initialisation d’'un temporisateur SDL devient une initialisation
de temporisateur 1F. Dans ce cas la valeur absolue (now + T') devient (en IF)
la valeur relative (7). Les réinitialisations des temporisateurs SDL devient des
réinitialisations des temporisateurs IF.

sorties: Les sorties SDL deviennent des sorties IF dans les conditions suivantes :

— Si on peut identifier directement le destinataire a cause du fait que la clause
pid-expression est présente dans la sortie alors on prend pid-expression comme
destination du signal IF.
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— Sinon on tient compte de la clause via et des chemins de communication SDL
pour calculer statiquement I’ensemble de toutes les destinations possibles. Si
cet ensemble contient exactement une seule instance de processus elle sera la
destination de la sortie IF, sinon la sortie n’est pas traduite et 1'utilisateur
est averti.

Chaque sortie traduite a comme premier parametre le pid du processus émetteur.

décision: Chaque alternative d’une décision formelle SDL est traduite dans une garde
qui est placée au début d’une transition IF avec comme état source 1’état non-stable
correspondant.

création dynamique: Elle n’est pas traduite.

procédures: On insere directement le graphe de la procédure au lieu de son appel dans
le graphe de processus.

Dans les tables 6.2[, 149) et 6.3[5.1509 on fournit deux exemples concernant la maniere
de traduire les transitions.

6.3 Bibliotheque d’analyse statique

La bibliotheque implémente un moteur de calcul de solutions pour des problemes
d’analyse statique exprimés par équations de flux de données. L’architecture de la bi-
bliotheque assure un développement a la fois rapide mais aussi fiable des outils de
calcul des solutions. Une hiérarchie de classes c+4 modélise (de maniére similaire &
[DCI6]) les composantes de calcul : 'information, les fonctions de transfert, le treillis.
Les algorithmes implémentés dans la bibliotheque sont des adaptations des algorithmes
appliqués auparavant dans les optimisations pour compilateurs, pour les programmes
séquentiels ([Muc97]).

Les principales composantes de la bibliotheque sont :

1. le noyau
I1 comprend les structures de données génériques (qui modélisent la distribution de
I'information dans chaque état, le transfert de I'information) qui seront spécialisées
pour chaque outil développé, les structures de données qui modélisent les éléments
des treillis et les algorithmes qui, en utilisant ces structures, calculent itérativement
les solutions des équations de flux de données. Il compte environ 3300 lignes de
code.
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| Syntaxe SDL | Syntaxe IF

STATE Idle; from idle :eager

INPUT AaEstablishRequest(BR)

CALL ResetTransmitter(tbuffer,
tqueue, VTS, VTA, VTPS, VTPA, VTPD);
CALL clearReceiverBuffer(rbuffer);
TASK rtqueuelcursor:=0;
TASK VTCC:=1;
CALL Increment256(VTSQ);
CALL Initialize(VRMR, VRR, 20);
TASK BgnPdu!NSQ:=VTSQ;
TASK BgnPdu!NMR:=VRMR;
TASK LastBgnPdu:=BgnPDU;
OUTPUT BgnInvoke(BgnPDU);
SET (now+100, TimerCC);
NEXTSTATE OutgoingConnectionPending;

input aaestablishrequest(br) from sscop
do
/* call resettransmitter(tbuffer,

tqueue, vts, vta, vtps, vtpa, vtpd) */
/* call clearreceiverbuffer(rbuffer) */
rtqueue.cursor := 0,
vtee: =1,
/* call increment256(vtsq) */
/* call initialize(vrmr, vrr, 20) */
bgnpdu.nsq := vtsq,
bgnpdu.nmr := vrmr,
lastbgnpdu := bgnpdu,
output bgninvoke(bgnpdu) to EnvBuffer,
set timercc:= (0 4+ 100.000000)
/* nextstate */

to outgoingconnectionpending;

TAB. 6.2 — Traduction des transitions
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‘ Syntaxe SDL

STATE OutgoingResynchronizationPending;
INPUT TimerCC;
DECISION VTCC >= MaxCC,;
( TRUE ):
OUTPUT MAaErrorIndication(OO, 0);

TASK EndPdulsource:=SSCOP;
OUTPUT ENDInvoke(EndPdu);

TASK LastEndPdu:=EndPdu;
OUTPUT AaReleaselndication(SSCOP);

NEXTSTATE Idle;

( FALSE ):
TASK VTCC:=VTCC + 1;
OUTPUT RSInvoke(LastRsPdu);
SET (now +100, TimerCC);
NEXTSTATE

OutgoingResynchronizationPending;
ENDDECISION;

‘ Syntaxe IF
from outgoingresynchronizationpending
-eager
if (timercc = 0)
to q109;

from q109 :eager
if (vtec >= 4) = true
do
output maaerrorindication(oo, 0)
to EnvBuffer,
endpdu.source := sscop,
output endinvoke(endpdu)
to EnvBuffer,
lastendpdu := endpdu,
output aareleaseindication(sscop)
to EnvBuffer
/* nextstate */
to idle;
from q109 :eager
if (vtecc >=4) = false
do
vtee: = (vtee + 1),
output rsinvoke(lastrspdu)
to EnvBuffer,
set timercc:= (0 + 100.000000)
/* nextstate */
to outgoingresynchronizationpending;

TAB. 6.3 — Traduction des transitions
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2. le calcul d’activité
Il s’agit du calcul, au moment de la compilation, de I'information suivante: dans
un état de controle de la spécification, quelles sont les variables actives (celles dont
la valeur pourrait étre utile a partir de cet état). Le résultat du calcul servira au
calcul des variables inactives qui seront remises a une valeur constante dans les
transitions qui entrent dans cet état. Il compte environ 780 lignes de code.

3. propagation de constantes
Il s’agit du calcul, au moment de la compilation, de I'information suivante : quelle
est la valeur d’une variable dans un état de controle au moment de ’exécution?
Cette information pourrait étre utilisée pour éliminer certaines transitions (dont on
peut vérifier par cette analyse d’invariance qu’elles ne seront jamais franchissable
a l'exécution). L’outil CONST qui implémente ce calcul compte environ 2 500 lignes
de code.

Un autre outil qui utilise cette technique est ’outil CLOCKREDCT, qui implémente
le recouvrement des variables temporisées 1F. Celles-ci sont d’abord remplacées
par des horloges conformément aux regles de la table 6.4, 151).

SDL ‘ Temporisateurs IF ‘ Horloges 1F
set(v,exp) | set v = exp set v = —exp
reset(v) set v == —1 set v == 1
expire(v) | v == v ==

TAB. 6.4 — Remplacement

On introduit ensuite C? variables qui représentent la différence entre chaque paire
d’horloges. FEnsuite on applique une propagation de constantes qui nous servira a
déduire les regles de recouvrement.

L’outil compte environ 1000 lignes de codes.

4. le calcul d’utilité
Ce calcul est une adaptation pour les systémes asynchrones (avec des processus
communicants par files d’attente) de la technique classique de tranchage utilisée
dans le débougage des programmes ([Wei84, Tip94]). On calcule les parties utiles
de la spécification en rapport avec certains signaux observables/controlables et
leurs parametres. L’outil qui implémente cette technique compte environ 2900
lignes de code.
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5. la propagation des copies
C’est une technique aussi bien connue et utilisée dans les compilateurs ([Muc97]).
Propagation des copies est utile pour simplifier les cas de test symboliques ([BJR00]).
Dans ces cas de test on trouve souvent des séquences d’actions comme la suivante :
x = y; z := x. Cette séquence pourrait étre réduite a: z := y. L’outil qui implé-
mente cette technique compte environ 700 lignes de code.

Les classes principales de la bibliotheque sont présentées dans la figure 6.2, 159).

StateData TransitionData ProcessData
Pre, Pogt, Visit type c..
ActionPre
ActionPost
ActionTransition
DFAStateData<L attice>| |DFATransitionData<L attice> DFSTraversal
Data, confluence, size size
Transfer

DFAProcessData<lL attice>
sizel_attice, worklist

ActionPre, ActionPost

— InitializeWorklist
Top, IsTop, Bottom, IsBottom lterateWorklist

:’7&’<’§’>’2’+’* Create, Initialize, Synthesize
Use, Delete

BitVector Tuple<T> L atticeElement

Tuplel atticeElement<T>

Top, IsTop, Bottom, IsBottom
:7#’<1§7>’Z7+7*

F1G. 6.2 — Les classes de la bibliotheque

La classe BitVector implémente I’ensemble des parties d’un ensemble V. La classe
paramétrée Tuple sert a définir des objets qui sont les éléments d’un produit cartésien.
La classe dérivée TupleLattice Element sert a implémenter le produit cartésien de treillis.

La classe LatticeElement fournit une interface unique pour tous les éléments des
treillis. Ces classes servent comme des parametres pour les classes DFAStateData,

DFATransitionData, DFA ProcessData.

Les objets de type StateData, TransitionData et ProcessData sont des attributs
calculés des nceuds de I’arbre abstrait d’une spécification IF.
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On spécialise ces classes en fonction des analyses souhaitées: ex. pour I'analyse des
variables actives, les classes correspondantes sont: LiveStateData, LiveTransitionData
et LiveProcessData. La classe LiveStateData est dérivée de la classe

DFAStateData(BV LatticeElement). Les classes Live TransitionData et LiveProcessData
sont dérivées de maniere similaire des classes DFATransitionData({BV LatticeElement)
et DFA ProcessData({BVLatticeElement).

Au niveau de chaque processus (dans les classes dérivées de ProcessStateData) on
implémente les algorithmes de parcours de graphes, de I’entretien de la liste de travail,
des itérations, etc.

6.4 Applications

On utilise comme études de cas deux spécifications de protocoles: un protocole mono-
processus (SSCOP) et un protocole multi-processus (MASCARA). Pour le séquentiel de vol
d’ARIANE-5 on présente les résultats obtenus en appliquant le recouvrement des horloges.

6.4.1 Le protocole sscop

Le protocole SSCOP ! fait partie des protocoles de la pile ATM 3. SSCOP est normalisé
sous la référence 1Tu-T Q2110 ([dT94]). 11 est congu pour transférer d’une fagon sire
des données a haut débit entre deux entités large bande. SSCOP est une des sous-couches
de la couche AAL'6 (figure 6.3[p,154}) qui a pour role essentiel d’adapter le service fourni
par la couche ATM physique au type des données passant par la connexion établie entre
deux extrémités.

Cette étude de cas a été fournie par le cNET!7 Lannion dans le cadre de ’action
FORMA 18, Sa spécification SDL compte environ 9000 lignes de code et comporte un seul
processus avec 10 états et 210 transitions.

sscop fournit a la couche utilisatrice les services suivants:

— Intégrité de séquencement : les SDUs '? soumises par I'utilisateur au protocole SSCOP
sont numérotées dans l'ordre ot elles seront soumises pour transfert,

14. Service Specific Connection Oriented Protocol

15. Asynchronous Transfer Mode

16. AT™M adaptation layer

17. Centre National d’Etudes de Télécommunications de France Telecom

18. action soutenue par le programme DSP STTC/CNRS/MENRT: « Maitrise de systémes complexes
réactifs et sturs»

19. service data unit en anglais
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Q2931
? AAL SAP # Primitives
Service . SSCF (Q213(.)) . :
Specific (Service Specific Coordination Functions)
(gere le contrdle de données)
Convergence
Sublayer Signaux
(SSC9)
AAL SSCOP (Q2110)
Functions (Service Specific Connection Oriented Protocol)
(gerele transfert des données)
Signaux
CPCS
COIQ;'WTOH (Common Part Convergence Sublayer)
AAL SAR (Segmentation And Reassemblage)
Functions
Y A primitives
ATM SAP *

FiG. 6.3 — Situation de SSCOP dans la pile de protocoles ATM
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— Correction d’erreur par retransmission sélective : détection par le récepteur de SDU
manquantes et demande de retransmission,

— Controle de flux par commande du débit par le récepteur,
— Indication d’erreur a la couche de gestion,

— Maintien de la liaison entre deux entités SSCOP homologues en ’absence prolongée
de transfert de données,

— Recherche de données locales, si nécessaire, parmi les SDU non encore libérées,

— Controle de la connexion : établissement, maintien, relachement et résynchronisa-
tion,

— Transfert de données usager en mode garanti ou non,
— Détection et recouvrement d’erreur de protocole,
— Indication d’état (de la fenétre de transfert) entre les deux extrémités associées.

L’analyse des variables actives a été utilisée dans le travail de validation de deux en-
tités sSCOP communicantes ([BFGT00d]), reliées entre elles par des files d’attentes bor-
nées (modélisant ainsi une couche inférieure fiable, sans perte de signaux), et susceptibles
d’accepter différents signaux de la couche supérieure. En outre, dans les expérimentations
effectuées on a utilisé les outils ObjectGEODE ([Tel]) et ALDEBARAN ([Fer88, BEKM98]).
La réinitialisation des variables inactives a permis d’obtenir des gains importants (on a
obtenu des réductions d’environ 95% dans la taille des graphes obtenus).

Quoique les résultats précédents n’ont pas été obtenus en utilisant directement I’en-
vironnement de validation IF, on peut estimer que les résultats obtenus en appliquant
les analyses des variables actives et des variables utiles sont de méme magnitude avec
celui mentionné ci-dessus.

On a effectué aussi des expérimentations avec les techniques de propagation des
constantes et des intervalles. Comme indicateur d’efficacité on a utilisé le rapport entre
le nombre de transitions évaluées (avec les invariants obtenus) & une valeur booléenne
constante (vrai ou faux) et le nombre total de transitions. Les résultats obtenus n’ont
pas lefficacité de ceux obtenus par les analyses d’activité et d’utilité (environ 6% des
gardes ont pu étre évaluées & une valeur constante) mais ils montrent bien la nécessité
d’utiliser des techniques de génération d’invariants plus puissantes.
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Les résultats fournis par I'analyse du controle dépendent des criteres choisis, pour
5 criteres de tranchage on a obtenu une moyenne de 96% d’états et 98% de transitions
éliminés (dans la spécification initiale).

En ce qui concerne I'analyse d’utilité on considere comme indicateurs le nombre de
fois dont on a appliqué les regles 5.4, 127) + 5.9}p.128) : Pour 6 criteres de tranchage on a
obtenu en moyenne 1% applications de la regle 5.5, 127 (par rapport avec le nombre total
d’application des regles 5.4, 127] et 5.5,.127]) et 56% applications de la regle 5.7}, 125) (par
rapport avec le nombre total d’application des regles 5.6,.127] et 5.7[p_128]).

6.4.2 Le protocole MASCARA

Le protocole MASCARA?Y ([DPDea98]) est un protocole d’acces en liaisons de don-
nées?! concu pour les réseaux de communication locaux ATM sans fil?? et développé
par le consortium WAND?* ([Con96]). C’est un protocole de taille industrielle (sa des-
cription compte environ 309 pages dans le format textuel SDL et les parties qui ont été
vérifiées ont (dans 1F) 9 processus, avec 537 états et 630 transitions et respectivement 9
processus, avec 463 états et 556 transitions).

Un réseau ATM sans fil est composé par un réseau ATM fixe qui connecte plusieurs
APs (point d’acceés) distribués de maniere géographique et qui étendent de maniere trans-
parente les services ATM vers les MTs (terminauz mobiles).

Les taches du protocole MASCARA sont :

1. la médiation entre les APs et les MTs qui connectent le réseau ATM fixe au réseau
ATM radio et

2. le controle de ’acces au support de transmission radio.

Le protocole MASCARA est organisé sur plusieurs niveaux. On s’intéresse seulement
au niveau de controle: MCL.

La tache du niveau MCL est de s’assurer que les MTs peuvent initialement établir une
connexion avec un AP et que cette connexion fonctionne avec une bonne qualité et avec
un nombre minimal d’interruptions (pendant la durée dont elle est valide).

Ce niveau controle périodiquement la qualité de la connexion radio et il maintient
une liste de APs voisins avec une bonne qualité de la connexion (en vue de remplacement

20. Mobile Access Scheme based on Contention and Reservation for ATM
21. medium access control protocol en anglais

22. wireless ATM en anglais

23. Wireless ATM Network Demonstrator en anglais
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éventuel de AP dans le cas de la détérioration de la connexion courante). Le niveau MCL
est différent en fonction de I’entité qui 'utilise (AP ou MT). Il est composé par quatre
parties: DC (le contréle dynamique), SS (le contréle de la stabilité d’état**), RcL (le
controle radio) et GMC (le controle MASCARA générique). On s’intéresse seulement a la
partie DC.

La tache principale de la partie DC est d’établir et de débloquer des associations et
des connexions virtuelles. DC est composée par plusieurs entités (agents) :

1. l'agent générique dynamique est I'entité de plus haut niveau dans la DC et sa
tache est la gestion de [’association. 11 expédie les requétes des niveaux supérieurs
concernant les associations et les connexions existantes vers l'agent d’association
indiqué, il gere les adresses pour les associations et il informe le niveau supérieur
des associations perdues.

2. l'agent d’association de MT et I'entité homologue dans le AP associé sont respon-
sables pour la gestion et le controle d’'une seule association. Chaque association
peut comprendre un nombre variable de canaux virtuels. La tache des entités ho-
mologues aux agents d’association est la création des canaux virtuels de données et
du controéle, d’établir une correspondance entre les adresses du niveau ATM et les
identificateurs de connexion du niveau de I'agent MVC et de renvoyer les requétes.
On trouve un seul agent d’association dans MT et plusieurs (correspondant aux
MTs) dans AP.

3. l'agent MVC?® de MT et son entité homologue dans AP gere une seule connexion
et s’occupe de l'allocation de ressources pour cette connexion.

Le protocole MASCARA a été vérifié dans le cadre du projet VIRES?® ([Vir]). Les
travaux de vérification se sont concentrées sur le niveau MCL: la partie DC ([JGO1]) et
la partie ss ([BDHS00]).

Les outils d’analyse statique présentés dans la section 6.3p,.14g) ont été utilisés surtout
dans les travaux de vérification entreprises au laboratoire VERIMAG ([JGO1]) et les
résultats obtenus sont présentés dans la table 6.5, 15¢). La propriété mentionnée se réfere
a ’établissement d’une association entre les entités MP et AP.

On peut remarquer 'efficacité des techniques (surtout si on se rapporte a leurs faible
colit en espace et temps calcul).

24. steady state control en anglais
25. medium access control virtual channel agent en anglais
26. Verifying Industrial REactive Systems
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Entités | Optimisations Taille graphes d’état
Transitions Etats

AP génération directe du modele | 30.689.244 | 100% | 7.308.400 | 100%
LIVE 1.536.699 5% 351.202 | 4,80%
SLICE & LIVE 12.644 | 0,04% 4.556 | 0,06%
par rapport a une propriété

MT génération directe du modele | 12.811.961 | 100% | 4.388.765 | 100%
LIVE 325.312 | 2,53% 63.628 | 1,44%
SLICE & LIVE 16.854 | 0,13% 4.018 | 0,09%
par rapport a une propriété

TAB. 6.5 — Optimisations entreprises sur la partie DC

6.4.3 Le séquentiel de vol ARIANE-5

Le séquentiel de vol est un logiciel embarqué qui controle le lanceur pendant son vol
a partir de la plate-forme de lancement et jusqu’a l'orbite. Dans le cadre de la validation
du protocole du séquentiel de vol ARIANE-5 ([BLMO1]) on a utilisé une spécification
qui contient environ 4 000 lignes de code SDL. Cette spécification décrit les taches de
controle et d’observation des blocs propulseurs (EAP 27, EPC?®, EPS?Y) de la fusée (il s’agit
ici principalement de Pallumage et de I’extinction des ces blocs) et de configuration de
vol (a la suite du largage des blocs au fur et a mesure que la fusée atteigne l'orbite).

Les temporisateurs interviennent dans la spécification dans la phase d’allumage:
chaque action d’allumage doit s’exécuter & un moment précis et fixé au préalable (mo-
ment fixé par 'affectation d’un temporisateur et dont I’expiration indique quand 'action
doit s’exécuter). Dans la phase de largage on utilise des temporisateurs pour indiquer
une fenétre d’opportunité pour 'exécution d’une action.

L’utilisation de l'outil qui implémente la technique de recouvrement des variables
temporisées a conduit & une diminution importante du nombre des horloges3® (environ
63 % de variables ont été recouverts).

27. Etage accélérateur a poudre

28. Etage principal cryotechnique

29. Etage a propergol stockable

30. On a traduit les temporisateurs SDL par des horloges 1F
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Chapitre 7

Conclusions

7.1 Bilan

Ce travail se situe dans le cadre de la vérification et de la validation des systemes ré-
partis, particulierement les protocoles de télécommunication. Nous nous sommes intéres-
sés au probleme de la génération automatique de tests de conformité pour les protocoles
de télécommunication et plus précisément a l’amélioration d’un outil de génération de
séquences de test (TGV) dans la direction d’un traitement efficace des données (traitées
en énumération) et pour concevoir un langage d’expression pour les objectifs de test.

Traitement efficace des données

L’outil Tav ([FJJV97, FJJV96]) utilise des objectifs de test décrits au niveau du
modele de la spécification : les parametres des signaux sont traités en énumération et le
produit synchrone ('opération de composition nécessaire pour l'obtention d’un cas de
test) se fait entre ce type des OTs et le modele de la spécification. Or, le nombre d’états
du modele pourrait étre exponentiel par rapport a la taille de la spécification et pour
pallier ce probleme il y a plusieurs techniques:

1. On construit a la volée le modele de la spécification (la solution proposée dans
[JMI7]).

2. On utilise des OTs décrits au niveau de la spécification (AECS) et on les composent
avec la spécification. Le cas de test obtenu est ensuite rendu déterministe (en
utilisant quelques heuristiques). Ceci est la solution proposée dans [RBJ00].
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Notre solution consiste dans 1'utilisation des OTs décorés avec des contraintes impo-
sées aux valeurs des parametres de signaux. Un OT étendu est une abstraction pour une
famille des OTs simples (utilisés par Poutil TGV).

En tenant compte des contraintes attachées aux OTs et en utilisant des techniques
diverses d’analyse de programmes (analyse statique, interprétation abstraite et tran-
chage) on peut soit simplifier la spécification, soit raffiner les contraintes des parametres
de signaux de sortie de I'OT

Une premiére analyse proposée (analyse de controle) élimine les parties de la spécifi-
cation qui n’interviennent pas dans son modele (a cause du fait que dans la spécification
ces états et transitions sont accessibles seulement via une transition étiquetée par une
action d’entrée, entrée externe mais pas controlable).

Les autres analyses proposées peuvent étre formulées comme des analyses de flot de
données. 11 s’agit ici des analyses d’activité et d'utilité des variables! et des propagations
des intervalles et des constantes. Toutes ces analyses ont été formulées en utilisant
une approche équationnel qui construit a partir du graphe de flot de controle de la
spécification un opérateur de flot, dont la solution (soit le plus petit point fixe soit
une approximation de celui-ci calculée en utilisant les techniques de l'interprétation
abstraite) représente I'invariant recherché (les variables actives/utiles dans chaque état
ou les valeurs des variables dans chaque état, valeurs estimées par des constantes ou par
des intervalles entiers).

Ces invariants sont utilisés ensuite pour simplifier la spécification. En utilisant les
variables actives/utiles dans chaque état on peut effectuer une abstraction de la spéci-
fication :

— soit en éliminant les variables qui ne sont actives dans aucun état et en affectant
une valeur quelconque (mais unique) aux variables qui sont inactives dans un état,
dans toutes les transitions entrantes dans cet état

— soit en éliminant les affectations aux variables inutiles dans un état dans toutes
les transitions sortantes de cet état.

En utilisant les constantes et les intervalles entiers on peut supprimer le code mort de la
spécification (les transitions dont la valeur des gardes, calculée en utilisant ces invariants,
est fausse).

Dans chaque cas mentionné ci-dessus les modeles des nouvelles spécifications sont
bisimilaires aux modeles des spécifications initiales.

1. Ces analyses sont classiques en compilation, sur les graphes de flot de controéle. Ici, on les a étendues
et formalisées pour des AECs par files d’attente
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Les analyses proposées ont été implémentées dans une bibliotheque d’analyse statique
qui fait partie de I’environnement de validation IF.

Langage d’expression pour les objectifs de test

Les objectifs de test étendus sont une extension naturelle des objectifs de test utilisés
par loutil TGV et décrits dans le format de I'outil ALDEBARAN. Nous proposons leur
description dans le langage IF.

7.2 Perspectives

A court terme on aimerait étendre la bibliotheque d’analyse statique avec des ana-
lyses plus précises que la propagation des constantes ou celle des intervalles entiers: il
s’agit pratiquement d’y ajouter les treillis des polyedres convexes? ([CH78, HPRI7]) et
celui des congruences linéaires® ([Gra90]).

Dans la suite on vise I’amélioration des analyses statiques inter-processus. Couram-
ment, un probleme d’analyse statique inter-processus est transformé dans un probleme
intra-processus en effectuant une approximation de ’AEC qui est obtenu par la compo-
sition asynchrone de tous les AECs de la spécification, par un AEC dans lequel toutes les
communications asynchrones sont transformées dans des communications synchrones.
On voudrait améliorer cette transformation en diminuant le nombre de communications
synchrones obtenues a partir des communications asynchrones.

Ensuite on voudrait considérer des techniques plus sophistiquées, par exemple les abs-
tractions ([LGS194, DGGI7]), les optimisations effectuées pour la parallélisation du code
séquentiel (en éliminant certaines dépendances de données dans les nid-boucles [PW86,
GKT91, CDRV96]), les optimisations par remplacement des boucles avec des meta-
transitions ([Boi98, Ann01]) et les techniques de calcul des invariants non-linéaires ([BBF*00]),
obtenus en combinant les dernieres deux types de techniques.

On aimerait ensuite étendre les principes de la méthodologie proposés dans cette
these aux protocoles infinis (avec ou sans parametres).

2. pour calculer des invariants linéaires sur les variables du systeme
3. pour calculer des invariants utiles dans des problemes, comme par exemple la vectorisation auto-
matique ou P'analyse des dépendances des boucles [BBF100]
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Annexe A

Algorithmes

procedure SCC — Solver (P: PFD; var X : P.S.QQ — P.L)
type FILE = file de P.5.Q;
var SCCs : pile de FILF;
procedure
Iterate Worklist;
Initialize Worklist;
begin
Initialize Worklist();
Iterate Worklist();
end.
Continuation dans les tables A.2p, 1647 €t A4y, 166)

TAB. A.1 — Stratégie SCC-STR - [



164

ANNEXE A. ALGORITHMES

procedure Initialize Worklist
var
x: P.S.Q;
LL, Dfn : P.S.Q)Q — int;
cnt @ int;
stk : pile deP.5.Q;
InComponent : P.S.() — bool,
procedure Strong — CC(z : P.5.Q);
begin
SCCs = 0;
stk = ();
cnt = 0;
foreach (z € P.S.QQ)
Dfn(x) = —1;
LL(z) := —1;
InComponent(x) := false;
endfor
foreach (z € P.S.Q))
if (Dfn(x) = —1)
Strong — CC(x);
endfor
endproc Initialize Worklist ;

Continuation dans la table A.3, 165

TAB. A.2 — Stratégie SCC-STR - I
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procedure Strong — CC ( z: P.5.Q )

var
y: P.S.Q;
a:P.SY;
scc: file de P.S.Q);
begin
cnt = cnt + 1;
Dfn(z) := cnt;
LL(x) := ent;
if (P.d = +«)

stk.Push(z);
foreach (a € P.S¥ ANy € Post,(x))
it (Dfaly) = —1)
// Détat y n’est pas visité
Strong — CC(y);
if (not InComponent(y))
LL(x) := min(LL(z), LL(y));
endfor
if (P.d=—)
stk.Push(z);
if (LL(z) = Dfn(x))
sce =
while (stk # 0)
y := stk.Top();
it (Dfuly) < Dfn(x)
break;
y := stk.Pop();
InComponent(y) := true;
scc.Push(y);
endwhile
SCCs.Push(scc);
endif
endproc Strong — CC';

TAB. A.3 — Stratégie SCC-STR. - I
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procedure [terate Worklist
var
scc: file de P.S.Q);
procedure [terateOne Worklist(var wl : FILE)
var
(:PL;
q,q : P.S5.Q;
C : ensemble de P.5.Q;
begin
C = wl;
X = P.Xy;
while (wl # 0)
q := wl.Pop();
t:=P.E(X)(q);
(6) if (04 X(q))
X(q) =16
if (P.0 =—)
(7) wl.Push(P.S.Post(q) N C);
else
(8) wl.Push(P.S.Pre(q) N C);
endif
endif
endwhile
endproc IterateOneWorklist ;
begin
if (P.d=+«)
SCCs.Reverse();
while (SCCs # 0)
scc := SCCs.Pop();
IterateOne Worklist(scc);
endwhile
endproc [lterateWorklist ;

TAB. A.4 — Stratégie SCC-STR - [V



167

procedure [terative — Solver (P: PFD; var X : P.S.Q — P.L)
type
FILE = file de P.5.Q;
var
wl : FILE;
procedure Initialize Worklist(var wl : FILE)
var
Stk : pile de P.S.QQ; Vis:ensemble de P.5.Q0;
q,x: P.5.Q;
begin
Stk :=0;  Vis := ()
Stk. Push(P.S.qo);
while (Stk # 0)

q := Stk.Pop();
Vis := Vis U {q};
(1) if (P.0=+)
(2) wl.Push(q);

foreach (xz € Post(q))
if (z ¢ Vis U Stk)
Stk.Push(z);

endfor
(3) if (P.6 =—)
(4) wl.Push(q);
endwhile
(5) wl. Reverse()

endproc Initialize Worklist ;
procedure lterate Worklist(var wl : FILE)
var
{: P.L;
q,q : P.S.Q;
begin
X = P.Xo;
while (wl # ()
q := wl.Pop();
t:=PE(X)(q);
(6) it (¢ # X())
X(q) =4
if (P.6 =—)
(7) wl.Push(P.S.Post(q));
else
(8) wl.Push(P.S.Pre(q));
endif
endif
endwhile
endproc lterate Worklist ;
begin
Initialize Worklist(wl);
Iterate Worklist(wl);
end.

TAB. A.5 — Stratégie WLIST-STR
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procedure SCSC — Solver (P: pFD; var X : P.S.Q — P.L)
type
FILE = file de P.S5.Q);
PILE = pile de P.S5.Q;

var
x: P.S.Q;
cnt @ int;

LL, Dfn : P.S.QQ — int;
stk : pile de P.S.Q);
SCCs :pile de FILE,
Elarg : P.S.() — bool,
procedure
Initialize;
Strong — SCC(x : P.S.Q), truecall : bool);
Split (x : P.S.Q; scc: FILE);
Iterate;
Widening (var wl : FILE);,
Narrowing;
begin
Initialize();
Iterate();
end.

Continuation dans les tables A. Ty, 160), A.8p.170), A-9pp.170]
A.lO[p_171], A-ll[p.172]7 A'12[p-172]

TAB. A.6 — Stratégie SCSC-STR. - [
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procedure Strong — SCC ( x : P.S.Q, truecall

var
y: P.S.Q;
a:P.SY;
loop : bool;
scc : FILFE,
begin
cnt = cnt + 1;
LL(z) := cnt;
Dfn(x) := ent;
loop := false;
stk.Push(z);
foreach (a € P.S.X Ay € Post,(z))
if (Dfn(y) = -1)
Strong — SCC(y, truecall);
endif
if (not InComponent(y))
it (LL(y) < LL(x))
LL(z) := LL(y);
loop := true;
endif
endif
endfor
if (LL(z) = Dfn(x))
sce := ;
while (stk # 0)
y := stk.Top();
£ (Dfn(y) < Dfn(x))
break;
y := stk.Pop();
InComponent(y) := true;
sce. Push(y);
endwhile
if (truecall)
SCCs.Push(scc);
if (loop)
FElarg(z) := true;
Split(x, scc);
endif
endif
endproc Strong — SCC';

: bool )

TAB. A.7 — Stratégie SCSC-STR - IT

169
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procedure Split (x : P.S.Q; scc: FILE)
var
y: P.S.Q;
begin
foreach (y € scc Ny # x)
Dfu(y) = —1;
LL(y) :== —1;
InComponent(y) := false;
endfor
foreach (a € P.S.¥ ANy € Post,(x))
if (Dfn(y) = —1)
Strong — SCC(y, false);
endproc Split;

TAB. A.8 — Stratégie SCSC-STR - 1T

procedure [terate
var
scc: file de P.S.Q);
begin
while (sce # ()
scc := SCCs.Pop();
Widening(scc);
endwhile
Narrowing();
endproc [terate;

TAB. A.9 — Stratégie SCSC-STR - [V
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procedure Widening(var wl: FILE)
var
(0 : P.L;
q,¢ : P.S.Q;
C : ensemble de P.5.Q);
begin
C = wl;
X = P.Xy;
while (wl # ()
(

"= X(q);

else if (/ IZ X(q) A —Elarg(q))
0=

else if (¢ [Z X(q) A Elarg(q))
= X(q)V¥,

endif

if (U'# X(q))
X(q) =1
wl.Push(P.S.Post(q) N C);

endif

endwhile
endproc Widening;

TAB. A.10 — Stratégie SCSC-STR - V
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procedure Narrowing
var
Y. Z:PSQ — P.L;
q: P.5.Q;
begin
repeat
Y = X;
foreach (¢ € P.S.Q
Z(q) == P.E(X)(q);
foreach (¢ € P.5.Q)
X(q) == X(9)AZ(q);
until (X =Y);
endproc Narrowing ;

TAB. A.11 — Stratégie SCSC-STR - VI

procedure Initialize
begin
SCCs := 0,
stk =
ent = 0;
foreach (z € P.5.Q)
Dfn(x) := —1;
LL(x) := —1;
InComponent(z) := false;
FElarg(x) := false;
endfor
foreach (z € P.5.QQ)
if (Dfn(z) = —1)
Strong — SCC(z,true);
endfor
endproc [nitialize ;

TAB. A.12 — Stratégie SCSC-STR - VII
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Annexe B

Preuves

Lemme 2.1, o9
(Ifp.209)) . En utilisant la définition, on montre par exemple la réflexivité: (z1,x2) T
d d .
(1, T2) pLIN 1 Ty 21 A 29 Ty 29 &Ly e,
(3[p201) - On montre, en utilisant les définitions, que (U X7, X,) est une borne
supérieure et ensuite qu’il est la plus petite borne supérieure.

Lemme 2'2[1;).30]
Preuve similaire au lemme 2.1, 2.

Définition B.1 (Treillis dual)
Le treillis dual de treillis complet (L, C, L, M, L, T) est le treillis (L, E~1, W, m, A, Y)
tgqreUy=xNy,zcMy=cllyet A=Tet Y =_1. .

Lemme B.1
Le treillis dual dun treillis complet est complet. .

Lemme B.2

Soient (L,C,U,M, L, T) un treillis complet, (L,C~1 W, M, A, Y) son treillis dual et
f: L — L une fonction totale. Si f est continue dans (L, C, LI, 11, L, T) alors elle est aussi
dans (L, LU, m, A, Y) (cela signifie (VX)(X CLAX #0= f(NX)=1f(X))) -«

Lemme 2.4, 3
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Soit (Z,)nen une chaine. Il faut montrer que f(U,en®n) = Unenf(2,). L treillis
complet assure 'existence de ’élément L,enz,. Comme z; T L,eNZp, pour tout i € N
et f est monotone on obtient f(z;) C f(Unentn), pour tout i € N et donc U,enf(x,) E
f(Unenn).

Le fait que (z,),en est une chaine et L est de la hauteur finie implique que (z,)nen
est constante a partir d'un certain rang, soit-il ng. Donc U,en®, = x,, et on obtient
f(Unentn) = f(zn,). Mais f(2n,) E Unenf(2,) et donc on conclut la preuve.

Théoreme 2.1, 39

(Lip.32)) -
Le fait que L est un treillis complet assure I'existence de Ll,en f™(L). Soit ¢ = U,en
f*(L). On montre par induction que (Vn)(n > 0= f"(L) C Ifp(f)):

— Comme L est un treillis complet on a que (L) = L C ifp(f).

— Supposons-nous que f*(L) C Ifp(f). f est monotone donc on obtient que f"( L) C
FUfp(f)) = Ufp(f)-

Donc {f™*(L) | n >0} C Ilfp(f) et donc ¢ C Ifp(f).

La deuxieme partie du cas se prouve de maniere analogue.
Cp.sgp) -

Soit ¢ = Upenf"(L), on obtient alors: f(¢) = f(Unen/f"(L))

¢. Donc ¢ € @ et ensuite, comme Ifp(f) = M Py on a lifp(f) C ¢.
[ est continue donc elle est monotone et on a prouvé dans le cas 1, 30 que ¢ T Ifp(f).
o

f cont.
SN Upen frH(L) =

Théoreme 2.4, 35
Quand f est continue, la preuve se trouve dans [Cou98|, page 28. Si f est monotone
et L est de la hauteur finie on effectue la preuve en deux étapes:

1. On montre que Llyenz” est un point fixe et

2. Ugenz® C Ufp(f).

1. La séquence (z*)ren est croissante!. Comme la hauteur de L est finie on obtient

que la séquence (z¥)ren est constante  partir d'un certain rang: (ko) (VE)(k >

ko = z* = 2*). Donc Lyenz® = x*o.

Fait B.1

1. on montre par induction
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(VE)(k > ko Ai € B(k) = fi(zh,... k) = zko). .

Preuve

On montre par induction et on s’appuie sur le fait que la séquence (2*)ren est
constante a partir de k.

Maintenant on a f(Lrenz®) = f(z™) = (fi(z},...,2%))1<i<n. Prenons k; =
min{k | k > ko Ai € B(k)} et ¥ = mfml}ckl. On obtient f(z*) = 2¥ = 2% et

donc x* est un point fixe.

2. On a l'inégalité Ifp(f) T x*o. Il nous reste & montrer Iinégalité inverse: xF C

ifp(f).

Fait B.2

(Vk)(k € N = 2* C Ifp(f)). .
Preuve

On montre par induction: z° = (L, .. J_) C Ifp(f)? et supposant que z* C Ifp(f),
comme f est monotone on obtient f ( ¥) C Ifp(f). On a deux cas:

(a) Siic€ B(k)onazitt = fi(zh,... 28 C ifp,(f),

(b) Sii¢ B(k) on a2t =2k C ifp,(f).

Donc on a z*! C Ifp(f).

En utilisant le fait précédent on obtient z%0 = Lienz® C Ifp(f).

Lemme 4.1, g7

Soient SP = (Q1,%, {1 a € £},}) et SP\¢ It = (@2, 5, {~2+2| a € £},3). On
observe que les deux STEs ont le méme ensemble d’étiquettes (3) et cela résulte de la
définition 4.1, g¢ de I'utilité de code: (Vp)(Va)(p € P Aa € B, = ~3,C—=).

2. car L est un treillis complet
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Il faudra prouver Q2 C Ql et ngin, Va € 3. A cause du fait que SP et SP/\f\Ef
sont implicitement connexes (ils contiennent seulement les états accessibles), il suffit de
prouver que chaque état accessible dans QQ appartient a Ql et que tous ses successeurs
dans Qg sont aussi dans Ql.

On le montre en utilisant I'induction :

—_

-Gy = G5 et

(Vg)(Va)(g € Q1 N Q2 Aa € 5 = Post;(q) C Post}(q)).

> Xl

Conformément aux regles 4.1y, sg) et 3.11,.40] G5 = ((g6) e p» 077 L) = gl

Soient a € 3, ¢ € Q1N Qs et ¢ € Qs t.q. ¢ —» ¢ On montre que ¢’ € Q; et
q¢ —1 ¢ en utilisant une induction structurelle en fonction de I’étiquette a et des
regles 3.11[p_49] - 3.16[p_49] et 4'1[p.86] - 4'5[p.86] :

(a) Soit a =71 € 3. La transition g —5 ¢ a été obtenue en appliquant une des

régles 3-12[p.49]7 3'14[p.49] et 3.16[p_49] .
(3.12p,.49)) - Om a appliqué la regle:

[b] z:=e

q: (Q,U,p) EQQ dp _T)p q; U(b):t U(e):U
¢ = ([g,/pl0, [v/z]o,p) € Q2 g2 ¢ '

b] z:=
Les transitions de la forme g, H—lﬁf q, ont été obtenues uniquement a partir

.. b] x:=e . N
des transitions qp[ ]—>p q, en appliquant la régle 4.2}, gq.

Donc la regle 3.12p, 49) peut étre appliquée dans SP:

. A [b] z:=e
= (0,0,p) €@ g —pq ob)=t ale)=v

¢ = (lg,/p)0.[v/z]o,p) €Q1 q -1 ¢

(3.141,.49)) - On applique un raisonnement similaire celui du cas de la regle
3.121, 49) mais cette fois-ci en utilisant la regle 4.3, g¢).
(3.16[p.49)) . On applique un raisonnement similaire celui du cas de la regle
3.121, 49) mais cette fois-ci en utilisant la régle 4.5p, gg).
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c?s(v)

(b) Soit a = c?s(v) € 3. La transition ¢ —%5 ¢’ a été obtenue en appliquant
seulement la regle 3.15(, 49. On applique un raisonnement similaire celui du
cas de la regle 3.12(, 49) mais cette fois-ci en utilisant la regle 4.4, gg).

(¢) Soit a = cls(v) € 3. La transition ¢ CMQ ¢ a été obtenue en appliquant
seulement la regle 3.13(, 49. On applique un raisonnement similaire celui du
cas de la regle 3.12p, 49) mais cette fois-ci en utilisant la regle 4.3, gg)-

Théoreme 4.1, o
Soient :

1. TP = (tia (Qtpa th) {—a>tp| a € Etp}vQSP))'

SP = (Q1, 5, {21 a e S}, qb).

N

3. SP\; O = (Qs, 2, {55l a € 3}, 42).
4. TI(SP, TP, %) = (Q1, 3, { —e+1| a € 2}, b).
5. TI(SP \¢ ¢, TP, %) = (Q2, 5, { —e+2| a € £}, ¢2).

On reprend les régles 3.35(;, g2) + 3.40p;,.82) mais cette fois-ci avec les notations utilisées

dans la preuve pour §1\D, SP\¢ X, H(S/'l\D, TP,), H(Smf, TP,>;) et pour i €
1..2:

— (B.1)
@ = (G- a0") € Qs
(Girtip) €Qi i =i @ awp & {dP, ¢}
: - o F 1 (B.2)
(q;a qtp) € QZ (qia qtp) — (qia qtp)
N . cls(v) . c?s(¢)
(Gisawp) € Qi @i —*i Gi Gip —ip &hp v € D) (B3)
N R c?s(v) , . )
(q;a qt,;p) € QZ (qza qtp) —; (qia qép)
c?s(v) .
(@:ap) €Qi @™ d ts(0) € X v e G(O) B4
c?s(v) ( ) )

(d:a qtp) € Qz (éia qtp) —; (ina Qtp)
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cls(f)

. . cls(v) .
(Gir @) € Qi G *gz' G Gp—wdp VEGL)VI=0
cls(v)

(@ aip) € Qi (di awp) —i (@7, alp)
els(v
(%> qwp) € Qi G '*(gz di (B.6)
(@) € Qs (G aip) "o (& ap)
On montre que I'égalité entre les états est aussi une bisimulation et donc c’est la
bisimﬁl_&iion forte et comme ¢} = ¢ on obtient ¢i ~ ¢2 et donc [[(SP, TP,%;) ~
H(SP \f Ef, TP, Zf) .

(B.5)

(Vp1)(Vp2)(Va) ( (p1,p2) €E Q1 X Q2 Apr=p2 A a € 3 A
(Vg1)(@1 € Q1 Apr —e31 @1 =

(Fg2) (2 € Q2 A p2 g2 A g1 = 3) )
A . (B.7)

(Vg2) (g2 € Qo A ps —835 go =
Ga)(@eQr AN pr o110 N1 =¢q))

)

La deuxieme partie résulte en utilisant le corollaire 4.1, gq).

On montre la premiere partie en utilisant une induction structurelle en fonction de
I'étiquette a et des regles B.1jp 177 + B.6p.17g

1. Soita:Tefl, q1 € Q1 et p; —e1 q.

Observons-nous que la transition p; —e5 ¢1 a pu étre construite en utilisant la
régle B.Q[p.177] .

p= (P qp) €EQ1 D1 —1 G ayp ¢ {dP, ¢}
¢ = (G1,qp) €EQ1 p1 —81 (1

On voudrait appliquer la méme regle mais cette fois-ci pour H(Smf, TP, %) :

po = (P2, @) € Qo Do —2 4> qup & {2, ¢'P}
¢ = (G2, qp) € Q2 P2 —e) 42

Dongc, si on prouve 'existence d’'un état ¢, € QQ t.q. 1 = Go et P —9 Go On
obtient ¢; = g9 et parce que p; = po (car p; = pg) on voit que les prémisses de la
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regle B.2p, 177 dans H(SP/\f\Ef, TP, %) sont vraies et donc on obtient ¢ € Qs et
y2) —°T—>2 q2-

La transition p; ——; §; a été obtenue en appliquant une des regles 3.12p 49],
3.14}p.49), 3-16(p.49] :

(3.12,49)) . La regle appliquée est

p1 = ( 7,p) € Q1 qu—>pr ob) =t O(e)zv.

= ([ap/p)6, [v/2]0,p) € Q1 1 =1 dn

Mais les transitions de la forme qp[ iy —p qp sont gardées par \¢ conformément a la

regle 4.2, 56 et donc la regle 3.12p;, 49) peut étre appliquée dans SP \f DI

[b] z:=e

P2 =p1 = (0,0,p) € Q2 p 7 qp ob)=t ole)=v
G2 = ([,/pl0, [v/7]o, p) € Q2 P2 —2 o

Donc on obtient o = ¢1 = ([q,/pl0, [v/z]o, p) et G2 € Q2 et Py —5 Go.
(3.141p.49)) . On applique un raisonnement similaire celui du cas de la regle

cls(e
3.12,.49) : on tient compte du fait que \r garde les transitions de la forme qp[ }—gp) qzlo
conformément a la régle 4.3, gq).

(3.16[p.49)) . La regle appliquée est

~ A [b] c?s(z) in
pr=00p)€Qt ¢ —p g ob)=t ceC™ plc)=(s0) w

Q1 = ([g,/916. [v/z]o, [w/clp) € Q1 P —1 s

Ona @ 3 s = p1 = (0,0,p) (car p1 = pa). Parce que o(b) =t et c € C™ et

p(c) = (s,v)-w on voit que la seule chose dont on a besoin pour appliquer la reégle
[b] c?s(z)

3.16,.49) pour SP \f Yrest gp —p ¢

| c?s(z .
Supposons-nous que (g, q,) & —r>(p Parce que ¢ € C™ la regle 4.5, 56 est la
seule pouvant s’appliquer et le fait qu’elle ne peut pas étre appliquée est dii au

fait que dans tout processus r il n’y a pas de transitions de la forme ¢, v —é;) q..
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[v] cls(e)
Cela signifie que, pour tout processus r, aucune transition de la forme ¢, —, ¢..
n’existe pas (car conformément & la regle 4.3, 55 \r garde les transitions de cette

forme).
Mais cela est faux car la file ¢ contient dans I'état (0, o, p) le message s(v): p(c) =
(s,v) - w.

b] c?s(x
Donc on a g, H—r>(p) q, et maintenant on peut appliquer la régle 3.16p, 49) pour

Smf :

o . B] e?s(z) "
pr=(0,0,p)€Q2 ¢ —wp q, ob)=t ccC™ plc)=(sv) w

G2 = ([4)/p10, [v/2]0, [w/clp) € Q2 o —2 o

et doncona g = q1 = ([q;/p]ga [v/z]o,[w/c]p) et 42 € Q2 et P —2 Ga.

c?s(v)

. Soit a = ¢?s(v) €, 1 € Qy et p —e>1 q1.

. c?s(v) " e
Observons-nous que la transition p; —e>7 ¢; a été obtenue en utilisant une des

régles B.3[p.177], B.4[p_177] :
(B.3[p.177) - La regle appliquée est

N c?s(v) c?s(£)
Pr=(PLgw) €EQ1 PL—"100 G —wp @, v E B(0)
c?s(v) ’

q1 = (qu.aip) €Q1 p1 o1 ¢

c?s(v)

On a p; € Ql (car p; € Q1) et donc la transition p; —; ¢; a été obtenue en
appliquant seulement la regle 3.15(, 49 :

~ . A b] c?s(x ex
P = (0,0,p) € Q1 qp[]—gp)q’ ob)=t ce O
h= (0. [/dlo.p) € QS
La transition g, i ﬂf,) q, est gardée par \; conformément a la regle 4.4, 56 (et en
plus parce que 3¢ couvre TP).
bl c?s(z e —

Donc g, | ]—ﬁp) q, et on peut appliquer la regle 3.15(, 49) pour SP \f X :

.. A [b] c?s(x) oxc

pr=(0,0,p) €Q2 q —p q, ob)=t ceC

c?s(v) .
o = (0", [v/z]o, p) € Qz P2 —(>)2 02
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Maintenant on peut appliquer la regle B.3;, 1777 pour H(SP/\f\Ef, TP,%):

A . c?s(v) . c?s(f)
p2 = (P2, qp) €EQ2 P2 —>2 G2 qp —ip @iy v € O(L)
c?s(v) )

Q2 = (G2, q1p) € Q2 p2 02 @

(B.4pp177) - La regle appliquée est

c?s(v) .
p1= (P1,q0p) €EQ1 D1 —(>)1 G c?s(0) €Sy ve )
c?s(v) )

¢ = (G, qp) €EQ1 p1 o1

On applique un raisonnement similaire celui du cas de la regle B.3, 177).
~ cls(v
. Soit a =cls(v) € X, ¢1 € Q1 et py —0(—>)1 qi.

o cls(v) " .
Observons-nous que la transition p; —e=>7 ¢ a été obtenue en utilisant une des

régles B-5[p.178]7 B.6[p_178] :

(B.5p.178) - La regle appliquée est
. . cls(v) L cls(f) , o
pr=(PLaw) EQL P1—141 G —wpdl, VEQUL)VI=0

N cls(v)
@1 = (41, ¢p,) €EQ1 p1 —e1 @

cls(v)

On a p; € Ql (car p; € 1) donc la transition p; —>; §1 a été obtenue en
appliquant seulement la regle 3.13, 49; :
A A [o] cls(e) , _ _ ext
pr=(0,0,p)€Q1 ¢ —pq, ob)=t ole)=v ceC

. . PN . cls(v) L
q1 = (lg,/pl0,0,p) €Q1 P1 —1 @1

" [b] cls(e) , . . N
En tenant compte que la transition ¢, —, q, est gardée par \; conformément a

la regle 4.3, 56, on peut appliquer la regle 3.13;, 49) pour S?\f\zf:

n . A b] cls(e ex
o= (0,0,0) €0 g, =g o) =t ole)=0v ceC

. cls(v) .

¢ = ([a,/pl0,0,p) € Qo P2 —s G
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Maintenant on peut appliquer la regle B.5p;, 175) pour H(SP/\f\Ef, TP,%):

. cls(v) cls(f) ,

p2 = (ﬁQ,qtp) S QQ P2 —>2 @2 Qtp —7tp gy, U € d)(é) VEi=0

N cls(v)
G2 = (G2, 41,) € Q2 P2 —0>2 ¢

(B.6pp.175) - On applique un raisonnement similaire celui du cas de la regle
B'5[p.178}'

Donc B.7};, 175 est prouvée et comme gj = ¢§ on obtient ¢ ~ g3 et donc H(gl\D, TP,%¢) ~
[I(SP \s 3¢, TP, %s).

Lemme 5.1y, 105 -

Observons d’abord que 1, = AZ.0U(Z\0), X = AZ.XU(Z\X) et ) = AZ.0U(Z\X) et
donc ces fonctions appartiennent a F'. Soient f = AZ.A;U(Z\By) et g = AZ.A,U(Z\ B,)
deux fonctions de F'. On montre fog, fUg,fNg € F:

L (f o g)(X) = A7 U (g(X)\ By) = Ay U ((A, U (X \ B,)\ By) =
AU (A, \ B) U (X \ B, \ By)) = (Ar U (4, \ By) U(X\ (B, U By)).
2. (fUG)(X) = A U(X\ By)UA, U (X \ B,) = (A UA,) U (X \ (BN B,)).
3. On montre d’abord les identités:
AU(B\C)=(AUB)\ (C\ A) (B.8)

(A1 \ Bi) N (A2 \ B2) = ((A1 N Az) \ By) \ By (B.9)
Pour l'identité B.8p1s0: AU (B\C) = AU(BNC)=(AUB)N(AUC) =
(AUB)NC\A=(AUB)\ (C\ A).

P(zur 1’1_dent1té B.g[p.lgg] : (Al \Bl) N (A2 \ Bg) = Al N Bl N A2 N BQ = (Al N Ag) N
(B1N By) = (AN As) \ By) \ Bo.

Donc conformément a B.8[, 182 on a:

f(Z) =A;U(Z\ Bf) = (Ap U Z)\ (B \ Ayp) et

9(Z) = AgU(Z\ By) = (AgU Z) \ (By \ Ay).

Done (fNg)(2) = (A U Z) \ (B \ Ap)) N ((Ag U Z) \ (By \ Ay)).
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Maintenant on applique B.9y,.159) et on obtient: (f N g)(Z) = ((A; U Z) N (A, U
ZNN\ (B \ Ap) \ (Bg \ Ay).

Mais (AfUZ)N(A,UZ) = (AN (A,U2)U(ZN(A,UZ)) =
ZU((AfNA)U(ZNAy)=ZU(ArNA,y).

Donc (£ N9)(Z) = (Ay 1 4,) U(Z\ (By\ Ap)\ (B, \ A,).

Lemme 5.5, 107 o
Observons d’abord que 1, T, 1L € F':

1.1, = foo fio...o fy, o0 F 3 f; = NZ.[Z(x;)/x;] Z, pour tout i € {0,...n} et
X =A{zo,...,zn},

2.T = foofro...ofy,ou F > f; = A.[T/z;] Z, pour tout i € {0,...n} et
X ={zg,...,zn},

L = foofio...ofy, ot F > fi = AZ.[L/x;] Z, pour tout i € {0,...n} et
X =A{zo,...,xn}

Soient f; = AZ;.[v;/x;] Z; € F, v; € CONST, x; € X, pour i € {1,2}. On montre
fiofo, filp fo, iTlp fo € F':
L (fio f2)(Z) = fi(f2(Z)) = fi(lve/22]Z) = [v1/@1][v2/ 2] Z.
Donc on obtient f; o fo € F.

[’Ul |_|L’U2/$1] A , T1 = 1T2

2. (frUr f2)(Z) = [v1/21]Z Up [02/2) 7 = { [vi/z)[v2/22]Z @y # 2
Donc fi Up fo € F.

3. fiMg fo € F se montre de maniere similaire au cas f; Up fo € F.

Lemme 5.7, 107
On montre le résultat pour ¢y et ensuite on montre que si le résultat est vrai pour
un état alors il est vrai pour tous ses successeurs:

1. L’état initial de SP est do = (0,0,€). On a Consty(qy) = T et cette valeur ne se
modifie pas pour Y(qo) (car 'opérateur de combinaison est Ugongr)-

Donc on a 0(z) =0 € ¢(Y(qo)(z)) = ¢(T) = Z, pour toutes les variables .
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2. Supposons-nous que le résultat est vrai dans I’état (g, o, p). On montre qu'il est

(] «

vrai aussi dans ’état (¢’, 0, p') obtenu par I'application de la transition ¢ — ¢’

Donc on a o(z) € ¢(Y(q)(x)), Vr € X et on montre que o'(z) € ¢(Y(¢')(x)),
Vo e X.

On a T([b] a)(Y(q)) E Y(q¢') (cela s’obtient parce que Consto(q) = T dans
’expression de l'opérateur de flot dans le probleme CONST).

L’action a peut avoir une des formes:

(a)

Soit a 'action z :=e. On a o'(y) = { ole)

Done o'(z) = afe) € ¢(V(a)(e)). Mais Y(g)(e) = T(B] a)(¥(a))(z) C
Y (¢')(x). Donc on obtient o'(z) € ¢(Y (¢')(z)).
Y

Siy # x, alors o'(y) = o(y) € o(Y(¢)(y)). Mais Y (q)(y) = T([b] ) (Y (9))(y) E
Y (¢')(y) et donc on obtient o'(y) € ¢(Y(¢')(y)), pour y € X \ {z}.

Soit a I'action ¢ ? s(x). Dans notre cas C™ = () (car notre spécification a

un seul processus et on peut considérer, sans restreindre la généralité, que

les files d’entrée different des files de sortie, pour chaque processus d’une

spécification).

On fait aussi la convention que si on applique la regle 3.15(, 49) pour plusieurs

v € D\ {9} on prend Env(c,s) = T, pour tout (¢,s) € C®* x S. Si on

considere 'application de la régle 3.15p, 49 seulement pour vy € D\ {@} alors

Env(e, s) = vy, pour (¢, s) considérée.

En fonction des deux cas considérés on peut avoir T'([b] a)(Y(¢))(z) = T ou

T([b] a)(Y(q))(x) = vo et pour y # z T([b] a)(Y(q))(y) = Y(q)(y).

En tenant aussi compte du fait que T([b] «)(Y(q)) E ') on obtient
S

Y(q
Y(q)(y) EY(¢)(y), pour y # x et soit T = Y(¢')(x) soit vy C Y (¢')(z).

On a (conformément a la regle 3.15,491) 0'(y) = { z(y) : z ; i .
Siy # x alors 0'(y) = o(y) € ¢(Y(q)(y)) et parce que Y(q)(y) E Y (¢')(y) on

a(y
obtient o’(y) € ¢(Y (¢')(y)) pour y # .
Siy =z alors soit Y(¢')(x) =T et o'(x) =veZ =¢(T) =d(Y(¢)(x)) soit
Y(q)(x) = vo et o' () = vg € {vo} = ¢(vo) = ¢(Y (¢)(2))-
Soit a I'action ¢ ! s(e).
Pour toute variable z on a o'(z) = o(z) et Y(q) =T([b] a)(Y(q)) E Y(q').
)-

Donc o'(z) = o(x) € ¢(Y(q)(x)) € ¢(V(¢')(x)
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Lemme 5.12;, 114

La preuve est similaire a la preuve de la lemme 5.7, 107 Soit I'état (¢',0",p’). On
montre que si le résultat est vrai dans tous les états (0,0, p) qui précedent de maniere
causale (0", 0", p') alors le résultat est vrai dans (6,0’ p').

Les cas quand D'action « de la transition est z :=e, ¢! s(e) et ¢ 7 s(x) avec ¢ € C**
se traitent de maniere similaire a ceux de la lemme 5.7, 107).

Dans le cas quand a est ¢ ? s(z) avec ¢ € C™ on s’appuie sur le fait que le ré-
sultat est vrai dans 1'état (61,01, p1) t.q. (1,01, p1) — (0',0",p') (conformément  la
regle 3.16y,.49)) mais il est vrai aussi (conformément a I’hypothese inductive) dans ’état
(02,09, p2) qui, conformément a la regle 3.15p, 49), a permis l'introduction du message
(s,v) dans le canal c.

On observe aussi que Deffet est identique (pour les contextes de variables) avec celui
de Pexistence d’une transition fy =—s #'.

Mais dans le STE-union on a introduit ce type d’arétes pour le méme raison.

On peut maintenant effectuer un raisonnement similaire au cas x := e de ’analyse
intra-processus.

Lemme 5.14;, 115

Soient p; = (0,04,p), 1 < i < 2. py = p, implique (Vx)(z € Live(f) = o1(x) =
oo(z)). On montre la lemme en utilisant une induction en fonction de la forme de
I’étiquette a:

1. a = 7 € . Dans ce cas la transition P — ¢ a été obtenue par 'application

d’une des regles 3.12(, 49), 3.14[p.49] et 3.16p.49) :

(a)

. A [b] z:=e
pr=(0,01,p) €Q ¢ —pq, o1(b)=t oi(e)=v
¢ = ([g,/p)0, [v/z]o1,p) €Q M —q
A partir de la définition de 'opérateur de flot du probléme 1P-LIVE on obtient
vars(b) Uvars(e) C Live(q,). Comme (Vz)(x € Live(g,) = 01(x) = o2(x)) on
obtient o3(b) = 01(b) =t et o9(e) = o1(e) = v.
Donc cette regle peut étre appliquée aussi pour ps avec la conclusion
@ = ([q,/p10,[v/x]0s, p) € Q et py — ¢o.

Il reste a montrer que ¢; = q2- Cela est montré en observant que Live(q,) C
Live(g,) U {x} et que v substitue x aussi dans oy et o9.
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N bl cls(e .
p=00,0)€Q o) g o(b)=t ole)=v ceCM plc)=w

a1 = ([g,/p)6. 01, [w - (s,0)/clp) € Q. pr = a1

De maniere similaire au cas précédent on montre oo(b) = 01(b) = t et o2(e) =
o1(e) = v.
Donc cette regle s’applique aussi & ps et on obtient ps — ¢o avec

g2 = ([g,/p0, 02, [w - (5,v)/clp) € Q.
A cause du fait que Live(q,) € Live(g,) on obtient g = go.

po=(0,01,p) €Q qb]c—s()p q, Y=t ceC™ plc)=(s,v)-w veD\{o}
¢ = ([g,/p)0 7[U/x]‘717 [w/cp) €Q p — ¢ '

vars(b) C Live(q,) implique o3(b) = t et donc cette regle s’applique aussi
pour p; et on obtient py — g2 avec ¢z = ([q,/p)0, [v/]o2, [w/clp) € Q.
A cause du fait que Live(q,) C Live(gy) U{z} et que v substitue x aussi dans

01 et o9 on obtient ¢ = Ga.

2. a=c!s(v) € 3. Dans ce cas la transition P1 Cﬂ)) ¢1 a été obtenue par ’applica-
tion de la regle 3.13p, 49 :
. A [b] cls(e ex
n=0.0,)€Q 6N )=t ol)=v ceC™

c's(v)

a1 = ([q,/pl0,01,p) € Q p=a

Ceci est un cas similaire au cas de la regle 3.12p, 49). On obtient o9(b) = 01(b) =t
et oa(e) = o1(e) = v.

Donc cette regle s’applique aussi & po et on obtient py L) g2 avec q2 = ([q,/pl0, 02, p) €
Q.
Parce que Live(q,) C Live(q,) on obtient aussi ¢ = Go.

3.a=c?s(v) € 32. Dans ce cas la transition D1 Cﬂ) q1 a été obtenue par 'appli-

cation de la regle 3.15p, 49). On effectue un raisonnement similaire celui de la regle
3.167.49]-
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Lemme 5.19;, 123
On montre d’abord

(Vp1)(Vp2)(Va) ( pr~np2Aa€ S A
a a (BlO)
Vg1 )(pr —1 1 = (3g2)(p2 —2 ¢ N ¢ ~n @) )

et ensuite

(Vp1)(Vp2)(Ya) ( p1~ppaAa€S A

a a B.11
(Vg2)(p2 —2 @2 = Fq)(p1 — 10 A @1 ~n G2) )- ( )

On montre B.10p, 187 en utilisant une induction structurelle en fonction de I’étiquette
a et des regles 5.2p, 121) et 5.3,.121) :

1. Soit @ € ¥. La transition p; ——1 ¢; a été obtenue en utilisant la regle 5.2p.121]

~ (a,g, (i, ciy)s -y (hajycq,)
p=(0,n) €@ 0 — 0 (g =t

a1 = (0/?£ci1/hi1a s ’Cij/hij]ylj) € @1 D1 Lh q1

!
61

.- (a’797 (hilvch)?"'a(h’ijacij)) f
On a p; ~yp py donc py = (0,15). La transition 6 — 0
existe aussi dans A’ (avec peut étre quelques horloges réécrites avec des horloges

de H’) - f (a,g’, (hjlﬂcjﬂ' s (h’jk’ Cjk)) 0

On s’intéresse maintenant a la valeur v5(¢’). On voudrait montrer que si v1(g) =t
alors 15(¢') = t. Si ¢ = g (Use(g) C H') alors 15(g) = v1(g9) = t. Si ¢ #
g (Use(g) \ H' # 0) alors ¢’ a été obtenue & partir de g en réécrivant (on suppose,
sans restreindre la généralité) ’horloge h € H avec h' + ¢, h' € H', ¢ € Z. Donc
a(g') = we([h' + ¢/h] g). Mais Use([h' + ¢/h] g) C H' et donc wa([h' + ¢/h] g) =
vi([h + ¢/h] g) = vi(g) = t. On a vy([W + ¢/h| g) = v1(g) parce que vy(h) =
(W) +c=uvi (W +c).
On peut maintenant appliquer la regle 5.2, 191
~ a,q,(h;,,ci,)y...,(hj ,c;
b= G e@y ook ety )
T2 = (QI,Lle/hjl, S 7cjk/h’jk]l/%) €Q2 p2 — a2

~~

!
Vo
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Il faut montrer aussi que q; ~y, g2 et cela équivaut a montrer que (VA')(h' € H' =
vy (B') = vy(R)).
Observons-nous que les horloges de H' qui ne sont pas armées dans

a, g, hi17ci1 Y h’i'aczV

0 (a9, )—> (hij» ;) 0’ ne sont slirement pas armées dans

) (av g/a (hjucﬁ);)' ) (hjk’ Cjk)) o'

En tenant compte aussi du fait que (VA')(h' € H = v1(h') = va(h)) il résulte que
(YR ) (W € H' \ {hi,,... hi,} = vi(h') = vy(h')).

On a {hj,...,h;} = H' NO{h;,..., h;} et donc les horloges de {h;,,...,h; } sont

a, g, hi17ci1 ) hi'vci'
armées dans les transitions 6 (@9, )—> (hij>ci,))
0 (av gla (hjlvch);y o) (hjk’ Cjk))
vy (B') = vy(R')).
Il faut chercher maintenant le cas des horloges appartenant a I'ensemble {A;,, ..., ks, }\
a, g’y (hj,,¢i,)s- oy (B, Cj )
{hj,,...,hj.} qui, dans 6 (a.', (s ])—> (i) 0" sont réécrites par des
horloges de H'. Mais a cause du fait que {h;,,...,h; } = H' 0 {h;,... h;} ces

horloges n’appartiennent pas a H' et donc ils n’influencent pas 'égalité de v} et
vy sur H'.

0 et

¢ avec la méme valeur. Donc (VA')(R' € {hj,,... hj,} =

2. Soit a = tick. La transition p; L[:kn 1 a été obtenue en utilisant la regle 5.37,.121
p q [p.121]

p1 = (0,11) € O
. pa ick ’
Q1;(0,V1+€)€Q1 P1 t—>1 q1

La méme regle peut étre appliquée dans 1/4\/53

p2 = (0,12) € Q2
. A tick :
=0, +e)€Qy P2 —2¢

Il faut montrer aussi que ¢ ~yp, g2 et cela équivaut a montrer que (Vh')(h' € H' =
(1 +€)(h') = (va +€)(h)).
Mais (v1 +€)(h') = vi(h') + € = va(h') + € = (vy + €)(R').
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L’équation B.11p, 187 se montre de maniere similaire avec B.10, 157

Lemme 5.21; 131

Soient a € X, p1 ~¢ poet 1 € Q1 t.q. p1 —1 ¢1 -

v q
Parce que (0,01,p1) = p1 ~o p2aonaps = (0,09,p2) et (0,01) = (0,02) et p1 = ps .
On montre Pexistence de ¢o € Q2 t.q. P2 —9 g2 et @1 ~o @2 en utilisant une

induction en fonction de la forme de I'étiquette a et les regles 3.11, 49y + 3.16,.49) €t
5'10[[).128]'

1. Soit @ = 7 € ¥. La transition p; —1 ¢1 a été obtenue par I'utilisation d’une des

régles 3-12[p.49]7 3.14[p_4g], 3.16[p_4g] .
(3.12,.49)) . La regle appliquée est :

. [b] z:=e
pr=(0,01,p1) €EQ1 ¢ —pq, o1b)=t oi(e)=v

@ = (0, [v/z]oy,p1) €EQ1 pL—1 @

On a deux cas:

. " b z:= . .
(a) Six € Rlv(q,) alors la transition qp[ ]i>; q, est conservée par \, conformément,

a la regle 5.4, 197 Parce que (0,01) = (0,02) et vars(b) U vars(e) C Rlv()
on a g3(b) = 01(b) =t et o2(e) = o1(e) .

Donc la regle 3.12p, 49) peut étre appliquée pour SP @(L) :

. [b] z:=e
p2 = (0,09,p2) € Q2 dp ~7p q; oa(b) =t oz(e) =v

¢ = (0, [v/7)o9, p2) € Q2 Pr —2 ¢o

On se trouve dans les conditions de la lemme 5.20(;, 131 et donc

(0, 01[v/x]) = (¢',02[v/x]) et on obtient que q; ~, ¢ et dans ce cas la
lemme est montreée.

=€ bl T
(b) Siz ¢ Rlv(g,) alors la transition qp[b]—>p q, est changée dans g, Uv>p q,-

Comme ci-dessus, parce que (6,01) = (6, 02) et vars(b) C Rlv(#) on a o9(b) =

o1(b) =t et la régle 3.19p, 50) peut étre appliquée pour SP \, T5(L):

) (o] ™
P2 = (07027p2> € Q2 dp _WP q1,7 a2(b) =t
g = (0',09,p2) € Q2 Do o g
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En plus, parce que = ¢ Rlv(6') on a Rlv(0') C Rlv(#) et donc (¢, [v/z]o1) = (6, 09)
et g1 ~o Q2 -
(3.14,49)) . La regle appliquée est :
. b] cls(e
pr= (0,01,p1) €Q1 oi(e)=v ceC™ qp[ ]—(>p) g, o1b)=t pi(c)=w
@ = (0,01, [wi.s(v)/dp1) €Q1 p1 =1 ¢

A cause du fait que ¢ € C™* le prédicat Use(c ! s) se réduit & vars(e) C Rlv(qp).

On a deux cas:

. . " b c! .
(a) Si Use(c! s) est vrai alors la transition qp[ ! g;e) q, est est conservée par \,

conformément a la régle 5.8, 12¢) et comme on a vars(b) C Rlv(g,) on obtient
vars(b) U vars(e) C Riv(f) et donc oo(b) = 01(b) =t et oa(e) = o1(e) .
Donc la regle 3.14p, 49) pourrait étre appliquée dans SP@(L) :

. in [b] c!s(e)
p2 = (0,02,p2) €EQ2 03(e) =v ceC™ 4 —orp qp oa(b) =t pa(c) = wy

@2 = (0", 02, [wa.5(v)/c]p2) € Q2 P2 =2 @

= (9,5 02)

On se trouve dans les conditions de la lemme 5.20p, 131) et donc 0 01) =
q q
et parce que p; = po on a p1{wy.s(v)/c] = polws.s(v)/c] et donc q; ~, ¢a -

(b) Si Use(c! s) est faux alors la transition qu (p) q, est transformée par \,
b] cls

dans qp | ]—ﬁp q, et maintenant on peut appliquer la régle 3.20, 5 dans
SP \0 Ts(L):

. oo 1l es(@)
p2 = (0,00,p2) €EQ2 02(b) =t c€C™ ¢q, 53, q, pac) =wy
@2 = (0,02, [w2.5(@) /clpa) € Q2 P —2 o

On a aussi ¢ ~, ¢ (parce que les prémisses de la lemme 5.20p, 131 sont

accomplies et [wy.s(v)/clpy = [wy.5(D)/c]pa2).
(3.16[.49)) . La regle appliquée est :

[b] c?s(x)

p=0.01,m)€Q1 o(b)=t ceC™ q, —, ¢, vieD\{o} pi(c)=s(v1).un
1= (0, [ /a)or, [w/dp) € Q1 pr =1 @
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On a deux cas:

(a) Siz € Rlv(q,) alors la transition qp[b]ﬁgf,) q, est conservée par \, conformé-
ment & la régle 5.6), 107 Parce que (0,01) = (6, 09) et vars(b) C Rilv(f) on

obtient o5(b) = o1(b) = t et donc la regle 3.16p, 49) peut aussi étre appliquée
dans SP \, T*(L):

. Co B esa)
p2 = (0,02,02) €EQ2 0a(b) =t c€C™ ¢q 2, q, v2€ D\{0} palc) = s(va).wy

g2 = (0, [va/x]oa, [wa/clp2) € Q2 P2 —2 @2

Parce que p; = py et vy, v, € D\{®} on obtient v; = v, et maintenant les pré-
misses de la lemme 5.20), 131 sont vraies et donc (0, a1[v1/7]) = (0", 0a[va/x]) .
A cause du fait que p; = p, on obtient p1|wi/c] = py [wy/c] et donc ¢ ~4 qo .

c?s(x b] c?s(Q2
g Ap) q, est changée dans g, [ ]—ng) q

(b) Siz ¢ Rlv(q,) alors la transition g, .
Comme ci-dessus, les variables de wvars(b) appartiennent a Rlv(f) et donc
o2(b) = 01(b) =t et la regle 3.18, 5g) peut étre appliquée dans SP \, T¢(L):

. B es(T)
P2 = (0,00,p2) €Q2 0a(b) =t c€C™ ¢ 3, ¢ v2€D pyc) = s(vz)wy

g = (0,09, [wa/clp2) € Qo P2 ——2 o

A cause du fait que z ¢ RIv(0') on a Rlv(6') C Rlv(0) et donc (¢, [vy/z]oy) = (¢, 03)
et du au fait que p; = p, on obtient [wy /c]p1 = [wa/clps et donc q1 ~, ¢ .

”
2. Soit a = ¢?s(v) € X. La transition p; Ci(vgl q1 a été obtenue par I'utilisation de la
régle 3.15[p_4g] .

bl c?s(x
m=Oop)eQ ¢S ¢ )=t ceC™ veD\{o}

p
c?s(v)

¢ = (0, [v/z]or,p1) €Q1 1 — 1 @

Ce cas est similaire & un cas précédent (celui quand la transition p; —1 q; a été
obtenue par 'utilisation de la regle 3.16p,.49)). Dans ce cas, quand = ¢ Rlv(q'p), on
utilise la regle 3.17p, 5g) au lieu de la regle 3.18, 50 (car maintenant on a ¢ € C**).
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3. Soit a = ¢! s(v) € ¥. La transition p; Cﬂl q1 a été obtenue en utilisant la regle
3'13[1).49] .
. [o] cls(e) _ _ ext
p=(0,00,0)€Q1 @ —pq o(d)=t oile)=v ceC

cls(v)

= (0,01,p1) €EQ1 P1—1 @1

Ce cas est partiellement similaire & un cas précédent ( celui dont la transition
p1 ——1 q1 a 6té obtenue en utilisant la régle 3.14y, 49) et Use(cls) est vrai).

Si Use(cls) est faux et parce que ¢ € C™* on obtient ¢ ! s(@) ¢ T5(L) et (VI)(£ €
LAc!s(l)¢T(L)) . Donc I'utilisation de la regle 5.10p,125] est obligatoire et la

! !
transition pq Cﬂgl q1 devient pq C&% q -

cls(e
Conformément a la regle 5.9,12¢) la transition qp[b]—(>p) q, est transformée dans
b] cls ~
qp[ ]—vg? q, - Maintenant la regle 3.19y, 50 peut étre appliquée dans SP \, T*(L):

[b] cls(@)

. ( ex
p2 = (0,02,p2) € Qo dp ~7p q; o3(b) =t ceC

3 c! s(o
@ = (0/,02,02) € Q2 D2 —(>2) 42

On obtient aussi ¢ ~, ¢ .

4. Soit a = ¢! (@) € ¥. La transition p; Cﬂ)l q1 a été obtenue en utilisant les regles
3'13[1).49] et 5-10[p.128]:
b] cls(e
p = (0,01,m) € Q1 qp[ }—(>p) q, oi(b)=t oile)=v ceC™

cls(v)

= (0,01,p1) €EQ1 P1—1 @1

cls(v
D1 —(>)1 @ cs(@) ¢ T°(L)
cls(@) )

Pr—1q1
Par transitivité on obtient la regle:
b] cls(e
p=E o) EQ g g mb) =t s(e)=v ccC™ ds@) ¢ (L)
cls(@) )
P1—"1q1

On utilise & nouveau le raisonnement du cas dont a = ¢! s(v) € ¥ et Use(c!s) est
faux.
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Lemme 5.22, 131

Soient a € ¥, p1 ~o P et qa € Qo t.q. P2 —=2 o .

A cause du fait que (0,09, p2) = P2 ~o pronap = (0,01,p1) et (0,01) = (0, 05)
et p1 = P2 .

On montre Pexistence de ¢; € Q1 t.q. p1 —1 ¢1 €t g1 ~o g2 en utilisant une
induction sur la forme de I'étiquette a et les régles 3.111,49) + 3.21 1550 €t 5.4,107 +
5.9[p.128]-

On raisonne seulement dans le cas des regles 3.17, 509 + 3.21[p.50] parce que dans les
cas des regles 3.11 [, 49) + 3.16(,.49) on peut utiliser les implications inverses de la lemme
5.211,.131)-

1. Soit a =7 € ¥ . La transition ps —5 ¢o a été obtenue en utilisant une des regles
3.121p.49), 3-14[p.49], 3.16(,.49], 3.18[p.50], 3-20[p.50], 3-21p.50]-

(3.18p.50)) - La regle appliquée est :

. Bl s®@
P2 = (0,09,p2) €Q2 0a2(b) =t c€C™ ¢q, -~ @ v2€D p(c)=s(va)wy

Q2 = (0,00, [w2/c)p2) € Q2 P2 5 o
... [b] ¢ 7 s(2) , " - N
La transition ¢,  -m+p q, a été obtenue en utilisant la regle 5.7, 12¢). Donc on

peut appliquer la regle 3.16p, 49) dans SP L Y5(L):

(6] c?s(z)

pr=(0,01,0) €Q1 ou(b) =t ceC™ ¢, —, ¢, v € D\{2} pilc) = s(v1)w

@ = (0, [v1/2]on, [wi/clpr) € Q1 pr —1 @

Mais parce que la regle 5.7, 108 a été appliquée, z ¢ Rlv(0') et donc Rlv(0') C
RIv(0) et donc on a (0, 02) = (¢, [v1/2]07). A cause du fait que p; = ps on a aussi
[wi/clp1 = [wa/c]ps et donc g1 ~, gs -

(3.20pp.50)) - La regle appliquée est :

. e [ s(@)
p2 = (0,02,p2) €Q2 02(b) =t c€C™ q, 3, q, pa(c)=ws

@ = (0,09, [we.5(@)/c]p2) € Qs P2 —>2 ¢
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bl ¢
La transition g, [ ]—%p) q, a été obtenue en utilisant la regle 5.9p, 128). Maintenant

on peut appliquer la regle 3.14, 49) dans le cas de SP 1 Y5(L):

. bl c!s(e
p1=(0,01,p1) €Q1 o1(e) =v1 ceC™ (Ip[ ]—(>p) q, o1(b)=t pi(c)=uw
@ = (0,01, [wi.s(v1)/dp1) €EQ1 P11 @

On a [wy.s(v1)/c]ps = [wy.5(@)/c]p2 et donc on obtient ¢ ~, g -
(3.21.50)) - La regle appliquée est :

. o] =
p2 = (0,02,02) € Q2 g _Hp qp o2(b) =t

G = (0,02,p2) €Q2 P> —2 ¢

bl T
La transition g, Uvn, qI’) a ¢té obtenue en utilisant la regle 5.5, 1277. Maintenant

on peut appliquer la regle 3.12p, 49) dans le cas de SP 1 TE(L):

. [b] z:=e
P1 = (9,(713p1) S 621 qp ___}p qp Oi(b) =t Ui(e) =0

@ = (0, [v1/z]o, ;) €Q1 p1 ——1 @

Il

Mais parce que la régle 5.5, 197 a été appliqué, x ¢ Rlv(¢') et doncon a (¢',02) = (¢, [v1/x]01)

et donc q; ~, qo .

2. Soit a = ¢ 7 s(v) € ¥ . La transition ps C?s—(v>)2 ¢2 a été obtenue en utilisant une des
régles 3.15[}).49], 3.17[p.50].

(3.17p.50)) - La regle appliquée est :
. b] c?s(Q2) , ext
po = (0,09,p2) € Q2 qp ~wrp @, 02b)=t ceC veD

c?s(v)

y = (0, [v/z]02,p2) € Q2 P2 —>2 @2

bl T
La transition g, Uvn, qz’, a ¢té obtenue en utilisant la regle 5.7}, 129). Maintenant

on peut appliquer la regle 3.15(, 49) dans le cas de Sz L YE(L):

[b] ¢ ? s(z) ,

pr=(0,01,p1)€Q1 @ — q o1(D)=t ceC™ veD

c?s(v)

1= (0, [v/xlo,p1) €Q1 p1r— 1 @u
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A cause de Papplication de la régle 5.7(p.128), © ¢ Rlv(0) et doncona (¢, [v/z]os) = (0, [v/z]01)
et donc q; ~, qo .

|
3. Soit a = cls(v) € ¥ . La transition po Cﬁ))g g2 a été obtenue en utilisant la regle

3.13}p.49]-

!
4. Soit a = ¢! s(©) € ¥ . La transition po Cﬂ)g g2 a été obtenue en utilisant la régle
3.19[1).50] .

. [0] cls(@)
p2=(0,02,p2) €EQ2 ¢ -op

@, o2(b)=t ceC™

cls(L
¢ = (0',02,p2) € Q2 D2 L>)2 q2

[b] cls(@)

La transition ¢, - ( » qI’J a été obtenue en utilisant la regle 5.9p;, 12g).

Maintenant on peut appliquer la regle combinée 3.13p, 49 et 5.10p,.12¢) dans le cas
de SP | Y*(L):
N B] ¢! s(e) , . . ext
pr=(0,00,p1) €EQ1 ¢ —p a4, o1(b)=t oi(e)=v1 celC
cls(@) ¢ T(L)A (V)L e LAc!s(l)¢ (L))

. cls(@
¢ = (0,01,pm) €EQ1 1 L>)1 a1

Les prémisses de la lemme 5.20(;, 131 sont vraies et donc on obtient ¢ ~, go .

Théoreme 5.6[p.134}

Cette preuve est similaire a la preuve du théoréme 4.1p, 99 On montre que I'égalité
entre les états est aussi une bisimulation et donc c’est la bisimulation forte.

L’application des regles 3.35p,s9 pour H(EI\D, TP, %) et 3.351,89) et 5.11, 134 pour
H(SP/\C\Ef, TP,%s) conduit a I’égalité entre les états initiaux de H(§]\3, TP,>) et
[1(SP \ %, TP, %).

Dans la suite on montre qu'une transition existe dans H(§]\3, TP, %) ssi elle existe

dans H(SP/\C\Ef, TP,%):

1. Supposons-nous qu’une transition de H(§]\3 , TP,Y¢) a été obtenue en appliquant
la regle 3.36,.89)-
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Cela a été possible a cause de I'application d’une des regles 3.12(, .49, 3.14[,.49] OU
3.16/,.49) dans SP.

Mais, a cause de la lemme 5.7, 197}, les mémes regles peuvent etre appliquées dans
SP \. ¢ et donc I'application de la regle 3.36p, so) est possible dans [[(SP \c 3¢, TP, X¢).
Les implications inverses sont aussi vraies.

2. Supposons-nous qu’une transition de H(EP, TP,Y) a été obtenue en appliquant
les regles 3.37,.82) ou 3.38; 89

Cela a été possible a cause de I'application de la regle 3.15(, 49) dans SP.

Mais, a cause de la lemme 5.7, 107, la méme regle peut étre appliquée dans
SP/\C\Ef et donc l'application des regles 3.37p, 82 ou 3.38[,82 est possible dans
H(SP/\(:\Ef, TP,%).

Observons-nous que la prémisse v € D\ {©} de la regle 3.151, 4] est filtrée par
les prémisses des regles 3.37, 89 et 3.38,.82) pour obtenir v € ¢(¢) et donc les
implications inverses sont aussi vraies.

3. Supposons-nous qu’une transition de H(§]\3 , TP,Y¢) a été obtenue en appliquant
les regles 3.39,.82) ou 3.40p, ).

Cela a été possible a cause de I'application de la regle 3.13(, 49) dans SP.
Mais, a cause de la lemme 5.7, 107, la méme regle peut étre appliquée dans
SP \. X et donc Papplication des reégles 3.39p.82) ou 3.40p,. 89 est possible dans

[T(SP \. 3¢, TP, %¢). Les implications inverses sont aussi vraies.
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